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Apstrakt

Problem velikih kasnjenja u pristupu memoriji predstavlja glavnu prepreku postizanju vece
performanse kod multiprocesorskih sistema sa delienom memorijom. Stavide, ovaj problem
dobija na znacaju ako se imaju u vidu tehnoloski trendovi koji predvidaju da ¢e se raskorak u

brzini procesora i memorije povecavati u buduénosti. U takvim uslovima, tehnike za
prikrivanje kaSnjenja u pristupu memoriji postaju kljuéne u povecanju stepena iskoris¢enja
procesora u multiprocesorskim sistemima.

U osnovi svih tehnika za prikrivanje kasnjenja je pokuSaj da se pristup memoriji preklopi sa
korisnim izraCunavanjima i/ili drugim pristupima memoriji. Najpoznatije tehnike za
prikrivanje kasnjenja su relaksirani modeli memorijske konzistencije, dohvatanje podataka
unapred [prefetching, prosledivanje podataka budu¢im korisnicima (forwarding i
viSekonteksna obradan(ltithreading. Poslednjih godina veliki broj istrazivanja posvecéen je
softverski kontrolisanim tehnikamarefetchingi forwarding Dokazana je visoka efikasnost
ovih tehnika u CC-NUMA multiprocesorima. Medutim, utvrdeno je da tehnika prefetchingne
pokazuje ocekivanu efikasnost u SMP multiprocesorima sa zajednickom magistralom. Sa

druge strane, tehnikarwarding zbog kompleksnosti implementacije nije analizirana u SMP
sistemima sa zajednickom magistralom.

U ovoj tezi, polaze¢i od dobrih osobina postojecih tehnika prefetchingi forwardingi osobina
zajedniCke magistrale, predloZzena je nova tehnika za prikrivanje kaSnjenja u pristupu
memoriji kod SMP sistema sa zajednickom magistralom, nazvana injektiranje u ke memoriju

(cache injectiopn Kod tehnike injektiranja procesor korisnik podataka instrukcijom
OpenWindow inicijalizuje specijalnu tabelu injektiranja koja je deo kes kontrolera, u skladu
sa o¢ekivanim potrebama. Tokom snoopingfaze ciklusa ¢itanja ili pisanja na magistrali, ke§
kontroler proverava sadrzaj tabele injektiranja; ukoliko se adresa kes bloka tekuce transakcije

na magistrali nalazi u tabeli injektiranja, procesor prihvata taj blok u svoju ke§ memoriju. U
situacijama kada postoji viSe procesora korisnika podataka, odnosno deljenje podataka tipa
1-Proizvodac-N-PotroSaca, jedan procesor inicira dohvatanje ke§ bloka, dok ostali procesori
prihvataju ke§ blok u svoju ke§ memoriju zahvaljuju¢i mehanizmu injektiranja. Kada deljenje
podataka odgovara uzorku-Ptoizvodaé-1-Potrosa¢, procesor proizvoda¢ podataka, po
zavrSetku obrade ke$ bloka, inicira ciklus upisa u memoriju instrukdijpdate . Tokom

tog ciklusa procesori koji imaju inicijalizovane tabele injektiranja prihvataju kesS blok u svoju
keS memoriju. Ovaj pristup moze se koristiti 1 kada postoji deljenje podataka tipa
1-Proizvodac-N-Potrosaca. Efikasnost mehanizma injektiranja proizilazi iz eliminisanja
promasaja u ke§ memoriji usled Citanja i smanjivanja saobracaja na zajednickoj magistrali.
Dodatna hardverska kompleksnost je minimalna i podrazumeva podrSku instrukcijama
OpenWindow, CloseWindow (invalidacija odgovaraju¢eg ulaza u tabeli injektiranja) i
Update iimplementaciju tabele injektiranja u kesS kontroleru.

U cilju verifikacije predlozene tehnike koristi se simulaciona analiza bazirana na realnom
izvrSavanju paralelnih aplikacija. Kao radno optere¢enje koriste se originalno razvijene
paralelne aplikacije i aplikacije iz skupa SPLASH-2. Za svaku aplikaciju posmatra se polazna
verzija programa i jedna ili viSe verzija koje ukljucuju podr$ku mehanizmu injektiranja.
Instrukcije za podrSku injektiranju umetnute su u kod rucno, na bazi staticke analize koda 1
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deljenja podataka. Simulator memorijskog podsistema detaljno opisuje ponaSanje ke$
kontrolera koji sadrzi implementirane sve napredne tehnike svojstvene modernim procesorima

1 zajednicke magistrale koja podrzava razdvojene transakcije citanja. Eksperimenti su
ponovljeni za razli¢ite parametre memorijskog podsistema kako bi se utvrdila osetljivost
mehanizma injektiranja. Dobijeni rezultati pokazuju da je tehnika injektiranja efikasna u
prikrivanju kasnjenja u pristupu memoriji. Tako, za neke aplikacije brzina izvrSavanja se
povecava 1 do 10 puta. U opStem slucaju, efikasnost mehanizma injektiranja raste sa rastom

broja procesora u sistemu, a takode 1 sa porastom kapaciteta ke§ memorije 1 kasnjenja u
pristupu memoriji.

Kljuéne reci: multiprocesori sa deljenom memorijorshéred-memory multiprocessyrs
tehnike za prikrivanje kasnjenjmmémory tolerating techniqugsiohvatanje podataka unapred
(data prefetching prosledivanje podataka (data forwarding, injektiranje u keS memoriju
(cache injectioin
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Poglavije 1

Uvod

Izuzetan rast performanse mikroprocesora po stopi od preko 60% godiSnje obelezio je

proteklu deceniju u razvoju racunarske tehnike. Medutim, ni takav napredak ni izbliza nije

reSio problem stalnog rasta potreba korisnika. Naime, razvoj racunarske tehnike uticao je
istovremeno i na rast stvarnih i “proizvedenih” potreba korisnika. Pri tom, zahtevi koji se
postavljaju pred moderne mikroprocesore ne retko premasaju raspolozive performanse, tako

da je postizanje visoke performanse i dalje najveci izazov arhitektama modernih ra¢unarskih

sistema. Jedan od najefikasnijih na¢ina za postizanje vece performanse jeste povezivanje vise
standardnih mikroprocesora u jedan multiprocesorski sistem. U idealnom slucaju vreme koje

je potrebno za reSavanje nekog problema na multiprocesorskom sistemu sa N procesora
trebalo bi da bude N puta krac¢e od vremena koje je potrebno jednoprocesorskom sistemu.

U praksi su najraSireniji multiprocesorski sistemi bazirani na relativno malom broju
komercijalnih mikroprocesora (<100). Podrska multiprocesiranju koja se moze sresti kod svih
modernih mikroprocesora (Pentium, PentiumPro, Pentiumll, PowerPC, R10000, ...) dovela je
do pojave velikog broja komercijalnih multiprocesorskih sistema (SPARCCenter, SGI
Challenge, Cray T3D, Convex Exemplar, Intel Paragon, IBM SP-2) [Patte*96]. Postoji
nekoliko osnovnih razloga koji nas navode na zakljuak da ¢e znacaj ovih sistema rasti u
neposrednoj buduénosti. Prvo, povezivanje viSe mikroprocesora u jedan sistem predstavlja
logican nacin za postizanje vefe procesne snage. Drugo, ovakav trend razvoja
jednoprocesorskih sistema verovatno se nece nastaviti beskonacno. Po nekim predvidanjima,
uskoro ¢e trend rasta performanse mikroprocesora pasti na stopu od 30% godisnje. Trece,
nafinjen je znacajan progres u oblasti sistemske podrSke za multiprocesorske sisteme
(operativni sistemi, kompajleri, biblioteke,...), Sto stvara preduslove za dalji razvoj ove
oblasti. Pored toga, Cinjenica da ¢e kroz 10 godina arhitekte mikroprocesora na raspolaganju

imati milijardu tranzistora pokrenula je mnoge rasprave o tome kako iskoristiti toliki broj
tranzistora; mnogi istraziva¢i smatraju da je “multiprocesor na Cipu” pristup koji najvise
obec¢ava [Hammo*97].

Prema organizaciji memorijskog podsistema, postoje¢e multiprocesorske sisteme mozemo

svrstati u dve osnovne grupe [Patte*96]. Prva grupa obuhvata sisteme sa centralizovanom
deljenom memorijom dentralized shared memory architectyre&od ovih sistema viSe
procesora preko interkonekcione mreze, najces¢e magistrale, pristupa zajednickoj,
centralizovanoj memoriji (SI. 1-1). Kako je vreme pristupa memoriji jednako za sve
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procesore, ovi sistemi se ¢esto nazivaju UMA (Uniform Memory Acce$sli SMP (Symmetric
Multiprocessors Trenutno, najpopularniji su SMP sistemi sa zajedni¢kom magistralom kao
interkonekcionom mrezom (bus-based SMPBs Medutim, koris¢enje magistrale kao
interkonekcione mreZe ¢ini ove sisteme neskalabilnim, tako da je u praksi broj procesora
ograni¢en na najvise 32.

Da bi se efikasno podrZzali memorijski zahtevi koje postavljaju arhitekture sa ve¢im brojem
procesora, memorija mora biti distribuirana. Svaki ¢vor poseduje procesor, lokalnu memoriju,
neke I/O uredaje 1 sprezni deo prema interkonekcionoj mrezi velike propusne mo¢i preko koje
je povezan sa ostalim ¢vorovima (Sl. 1-2). Ovakav pristup omogucuje pravljenje skalabilnih
sistema; pristup lokalnoj memoriji je brz, dok se komunikacija izmedu procesora odvija preko
interkonekcione mreZe i traje duze. Tipi€no, I/O uredaji su takode distribuirani po ¢vorovima,
a u okviru jednog ¢vora moze biti 1 viSe procesora (4-8). Ovakvi sistemi se nazivaju
distributed memory systentisNUMA ( Non-Uniform Memory Accessbog nejednake brzine

pristupa memoriji.
C C

| | B

eoe C

M /O

Sl. 1-1. Organizacija memorijskog podsistema multiprocesora sa centralizovanom memorijom i
magistralom kao spreznom mrezom.

Opis: R - procesori, C (Cachg — keS memorija, M Memory - memorija, /O hputOutpu) —
ulaznol/izlazni podsistem, BB(9 - magistrala.

IN

Sl. 1-2. Organizacija memorijskog podsistema kod multiprocesora sa distribuiranom memaorijom.
Opis: R- procesori, C (Cachg — ke§ memorija, MNlemory - memorija, NI Network Interfack—
komunikacioni kontroler, 1/O IfputOutpu) — ulaznolizlazni podsistem, INInferconnection
Network - interkonekciona mreZa.

U zavisnosti od mehanizma komunikacije medu procesorima, multiprocesorski sistemi se
mogu klasifikovati u dve osnovne grupe: (a) bazirane na deljenoj mensbajied memory
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multiprocessorki (b) bazirane na prosledivanju poruka (message passingkod arhitektura sa
deljenom memorijom, memorija koja moze biti fizicki distribuirana, logicki pripada istom
adresnom prostoru. To znaci da se ista fizicka adresa kod razlicitih procesora odnosi se na

jednu te istu lokaciju u memoriji. Komunikacija izmedu procesora se odvija implicitno

upisom 1 Citanjem u deljeni adresni prostor. Kod arhitektura baziranih na prosledivanju
poruka, programer vidi skup nezavisnih adresnih prostora, a procesori komuniciraju medu

sobom slanjem eksplicitnih poruka. To znaci da se ista fizicka adresa kod razli€itih procesora

odnosi na razli¢ite lokacije u memoriji. Prednost arhitektura sa prosledivanjem poruka je
jednostavnost hardvera u poredenju sa sistemima koji ukljucuju hardversku podrsku
odrzavanju koherencije deljenih podataka. Medutim, teZina programiranja i niske
performanse, uslovljene podrskom sistemskog softvera komunikacionom mehanizmu, u
velikoj meri ogranicavaju efikasnost ovog pristupa. Sa druge strane, lako¢a programiranja,

brzina komunikacije 1 moguénost koriS¢enja hardverski kontrolisanog keSiranja deljenih
podataka predstavljaju neke od osnovnih prednosti koje arhitekture sa deljenom memorijom
¢ine vrlo popularnim.

Dominantan pravac u razvoju paralelnih arhitektura ¢ine multiprocesori sa manje od 100
procesora, globalnim deljenim adresnim prostorom i podr§kom odrZavanju ke$ koherencije,
poznati kao keS-koherentni multiprocesori sa deljenom memoriganhe-Coherent Shared
Memory Multiprocessojs Sistemi sa distribuiranom memorijom i skalabilnom
interkonekcionom mrezZom su poznati jo§ pod imenom CC-NUMA, dok su sistemi bazirani na
centralizovanoj memoriji 1 magistrali kao interkonekcionoj mrezi poznati pod nazivom
Bus-based SMPs

U opstem slucaju, kod svih ke$-koherentnih multiprocesora osnovni problem predstavljaju
velika kasnjenja u pristupu memoriji, koja u velikoj meri ogranicavaju performanse. Osnovni
razlozi za velika kasnjenja u pristupu memoriji su: (a) tehnoloski raskorak u brzini procesora i
memorije (dok se brzina procesora povecava za preko 60% godiSnje, brzina pristupa memoriji
raste po stopi nesto vecoj od 5% godisnje), (b) kontencija na interkonekcionoj mrezi, (c)
saobracaj uzrokovan protokolima za odrZavanje ke§ koherencije i (d) veca fizi¢ka rastojanja
izmedu procesora i memorije. Imajuci u vidu ove razloge, tehnike za prevazilaZzenje problema
velikih kaSnjenja u pristupu memoriji postaju kljuéne u postizanju visoke performanse i
podizanju stepena iskoriS€enja procesora u multiprocesorskom sistemu. U opStem slucaju,
tehnike za prevazilaZzenje problema velikih kasnjenja u pristupu memoriji se mogu podeliti u
dve velike grupe: tehnike koje eliminiSu kasnjenjed(icing latency techniques tehnike
koje prikrivaju velika kasnjenjatdlerating latency techniqugsTehnike za eliminisanje
velikih kaSnjenja su keSiranje 1 razliCite optimizacije sa ciljem efikasnijeg koriS¢enja ke$
memorija. Tehnike za prikrivanje kaSnjenja su dohvatanje podataka unapeéetohing,
prosledivanje podataka (forwarding), viSe-konteksni procesorimiltithreading, odlozeni
upisi (obuffering, itd.

1.1 KeSiranje u multiprocesorskim sistemima

Ke§ memorije predstavljaju klju¢ni element u prevazilazenju kaSnjenja u pristupu memoriji.
Pristup ke§ memoriji je mnogo brzi od pristupa glavnoj memoriji budu¢i da ke§ memorija
sadrzi samo mali broj lokacija koje su obi¢no smesStene na samom procesorskom cipu.
Zapravo, trenutni trend je postojanje viSe nivoa hijerarhije ke§ memorije: prvi nivo ukljucuje
vrlo mali broj lokacija sa vremenom pristupa koje ¢esto odgovara procesorskom taktu. Svaki
slede¢i nivo sadrzi veci broj lokacija sa manjom brzinom pristupa. Verovatnoéa da ¢e se
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podaci na¢i u ke§ memoriji zavisi ne samo od organizacije i veli¢ine ke§ memorije, ve¢ 1 od
lokalnosti adresnih tragova za posmatranu aplikaciju. Postoji vremenska lok&ngsbr@l
locality) koja podrazumeva sklonost da ¢e se pristupiti podatku kojem je veé pristupano i
prostorna lokalnost koja predstavlja sklonost da ¢e se pristupiti podatku koji se nalazi pored
podataka kojima je ve¢ pristupano.

Kesiranje deljenih podataka u privatnim ke§ memorijama sa tehnikom odlozenog azuriranja
(write-bach otvara problem koherencije. Naime, u slu¢aju da viSe procesora ¢ita isti podatak,

on ¢e se naci u keS memorijama razlicitih procesora. Problem koherencije podataka se javlja u
trenutku kada jedan od procesora izvrSi upis u blok koji je deljen; keS memorije ostalih
procesora imaju neazurnu kopiju posmatranog bloka, $to moze dovesti do nekorektnog
izvrSavanja paralelnih programa. Da bi se reSio problem koherencije, potrebno je izvrsiti neku
akciju kojom bi se sprecilo da ostali procesori koriste neazurnu kopiju podatka koji se vec

nalazi u njihovim ke§ memorijama. U zavisnosti od toga ko inicira takve akcije, razlikuju se
hardverske [Tomas*93] i softverske Seme [Tarta*@6pdrzavanje ke§ koherencije. Danas
gotovo svi moderni mikroprocesori ukljucuju hardversku podrsku za odrzavanje ke§
koherencije.

Postoje dva osnovna pristupa odrzavanju koherencije ke§ memorija. Prvi pristup podrazumeva

da procesor pre upisa nekog podataka obezbedi ekskluzivno vlasniStvo tog bloka, invalidujuci

kopije u keS memorijama ostalih procesora. Protokoli bazirani na ovom pristupu nazivaju se
invalidacioni protokoli (rite invalidatg. Alternativni pristup pociva na azuriranju kopija
podatka u ke§ memorijama drugih procesora, nakon svakog upisa deljenog podatka. Ovakvi
protokoli, bazirani na azuriranju deljenih podataka, nazivaju se write-updateprotokoli.

Kod protokola sa azuriranjem, procesori uvek poseduju azurnu verziju podatka, ¢ime se
smanjuje broj promaSaja u keS memoriji usled pristupa deljenim podacima. Kod protokola sa
invalidacijom, sve ostale kopije se invaliduju, tako da je jedina validna kopija u ke§ memoriji
procesora koji je poslednji upisao posmatrani podatak. Medutim, osnovni problem kod
protokola sa azuriranjem je Sto se svaki upis iznosi na interkonekcionu mrezu i prosleduje
memoriji 1/ili ke§ memorijama procesora koji dele posmatrani podatak. U slu€aju viSe
uzastopnih upisa od strane jednog procesora, nepotrebno se opterecuje interkonekciona mreza.

Pored toga, buduci da kes linije sadrze viSe reci, a da se azuriranje vrsi na nivou pojedinaénih

reci, iskoriS¢enje interkonkcione mreze (koristan saobracaj/ukupan saobracaj) je manje u
odnosu na protokole bazirane na invalidaciji. Pored ova dva osnovna pravca predloZeni su 1

brojni hibridni pristupi koji kombinuju ova dva pristupa, ali izvrSene analize nisu pokazale
neku znacajniju korist koja bi opravdala dodatnu kompleksnost [Lenos*92] tako da veéina
modernih mikroprocesora ima implementirane protokole bazirane na invalidaciji.

Prema nacinu implementacije svi protokoli za odrZavanje ke§ koherencije podeljeni su u dve

velike grupe: protokole bazirane na osluSkivangnoppy i protokole bazirane na
direktorijumu @irectory). Kod multiprocesora sa zajedni¢kom magistralom i relativno malim
brojem procesora (<32), koherencija ke§ memorija se odrzava osluskivanjem (Snooping.

Svaki ke§ kontroler nadgleda magistralu i1 ako je potrebno vrsi azuriranje lokalne kopije, u
slucaju protokola baziranih na aZuriranju, odnosno invalidaciju lokalne kopije, u slucaju
protokola baziranih na invalidaciji. Kod multiprocesora sa ve¢im brojem ¢vorova, topologija
interkonekcione mreZe je takva da ne dozvoljava pracenje svakog pristupa memoriji ili je
ovakav mehanizam vrlo skup. Stoga se koriste protokoli bazirani na direktorijumima.
Direktorijum je deo memorije u kome se ¢uvaju podaci o svakom bloku deljene memorije.

Medutim, 1 pored keSiranja, problem velikih kasnjenja je 1 dalje znacajan i u velikoj meri
ograni¢ava ukupnu procesnu snagu. Ovo tvrdenje ilustrovano je jednim jednostavnim

4
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primerom koji sledi. Posmatra se jedan procesor multiprocesorskog sistema sa idealnom
interkonekcionom mrezom. Uvedene su sledece pretpostavke. Procesor se blokira samo usled
promasaja prilikom ¢itanja. Procesor izvrSava 25% load instrukcija; 70%load instrukcija

se odnosi na deljene podatke, a preostalih 30% na privatne podatke; procenat promaSaja u kes
memoriji je 2% za privatne podatke, odnosno 5% za deljene podatke. Pretpostavlja se da je
cena promasSaja za privatne podatke uvek fiksna i iznosi 20 procesorskih ciklusa. Na Sl. 1-3
prikazan je uticaj kaSnjenja u pristupu deljenim podacima u memoriji na iskoriS¢enost
procesora. Dobijeni rezultati pokazuju da ¢e, i pored keSiranja, procesor 50% vremena
izvr§avanja biti blokiran usled blokiraju¢ih promasaja kada je kasnjenje u pristupu memoriji

100 procesorskih ciklusa. Ovi rezultati ukazuju na izuzetan znacaj tehnika za prikrivanje
kasnjenja u pristupu memoriji.
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Sl. 1-3.Iskoris¢enje procesora u funkciji kasnjenja u pristupu memoriji.
Opis: U Utilization) — iskoris¢enje procesora; ML (Memory Latency— kasSnjenje u pristupu memoriji
predstavljeno brojem procesorskih ciklusa.

1.2 Tehnike za prikrivanje kasnjenja u pristupu memoriji

U osnovi svih tehnika za prikrivanje kasnjenja u pristupu memoriji je pokuSaj da se pristup
memoriji preklopi sa korisnim izraCunavanjem i/ili drugim pristupima. Prikrivanje kaSnjenja u
pristupu memoriji postize se relaksiranim modelima memorijske konzistencije (relaxed
memory consistency modglslohvatanjem podataka unaprguefetching, prosledivanjem
podataka forwarding), kao i viSe-konteksnom obradomnmifltithreading. U poslednjih
nekoliko godina veliki broj istrazivanja je posvecen softverski kontrolisanim tehnikama
dohvatanja podataka unapred i prosledivanja podataka budu¢im korisnicima ([Mowry94],
[Mowry*97], [Shafi*97], [Tulls*95], [Tranc*96], [Koufa*96], [Skepp*95]).

Kod softverski kontrolisanog dohvatanja podataka unapred, procesor izyn&fetch

instrukciju koja inicira dohvatanje bloka podataka koji se ne nalazi u lokalnoj keS memoriji, a
za koji se predvida da ¢e biti potreban. Pri tom, procesor nastavlja sa izvrSavanjem
programske niti. Ukoliko je zahtev iniciran dovoljno pre trenutka stvarnog kori$¢enja, traZeni

blok ¢e se naci u ke§ memoriji posmatranog procesora u trenutku pravog koris¢enja, ¢ime se
izbegava blokiranje procesora usled promasaja u keS memoriji. Dohvatanje podataka unapred
se koristi kako kod jednoprocesorskih sistema, tako i kod multiprocesorskih sistema.
Jednostavan primer na Sl. 1-4 ilustruje kako dohvatanje podataka unapred doprinosi
poboljSanju performanse. U polaznom slu€aju, procesor P1 se blokira prilikom Ccitanja
podatkaA koji se nalazi u keS memoriji procesora PO. Ukoliko procesor P1 inicira dohvatanje
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podatka A dovoljno pre trenutka stvarnog koriS¢enja podataka, tako da podatak u vreme
izvrSavanje instrukcijeL.oad bude u keS memoriji procesora P1, izbegava se blokiranje
procesora usled promasaja u keS memoriji.

PO P1
Store A 7/ Store A %
— 7 Prefetch A 7
4’
Load A Fetch A
oad 4 7 v
Fetch A 7 %
T V) EI
(b) O s

Sl. 1-4.Tlustracija poboljsanja performanse koris¢enjem softverski kontrolisanog dohvatanja podataka

unapred.

Opis: (a) primer bez dohvatanja podataka unapred; (b) primer sa dohvatanjem podataka unapred.
El (Executing Instructions— izvrSavanje instrukcija, SStalled Waiting for Datp— procesor je
blokiran usled blokiraju¢eg promasaja u ke memoriji, T (Timé - vreme.

Softverski kontrolisano prosledivanje podataka podrazumeva da procesor proizvodac
podataka groducep, nakon zavrSetka obrade podataka, pored azuriranja lokalne kopije
podatka u svojoj ke§ memoriji, posebnom instrukcijom inicira slanje kopija podatka u ke$
memorije procesora koji su identifikovani kao buduci potrosacéi podataka (consumers Na taj
zaustavljanje procesora usled promasaja u keS memoriji. Na Sl. 1-5 ilustrovano je kako
softverski kontrolisano prosledivanje podataka utice na vreme izvrSavanja programske niti.

PO P1
Store A 7 Forward Aﬁ 1; ;
Load A %
Fetch A ) 7
vl EI
T %
m s
(b)

Sl. 1-5. Tlustracija poboljSanja performanse koris¢enjem softverski kontrolisanog prosledivanja
podataka.

Opis: (a) primer bez prosledivanja podataka; (b) primer sa prosledivanjem podataka.
EI — izvrSavanje instrukcija, S — procesor je blokiran usled blokiraju¢eg promasaja u ke$ memoriji, T
(Timé - vreme.

Porede¢i dohvatanje podataka unapred 1 prosledivanje podataka budu¢im korisnicima, treba
napomenuti da dohvatanje podataka unapred omogucuje eliminisanje svih tipova promasaja u

keS memoriji €old, capacity coherencg dok prosledivanje podataka moze da eliminise samo
promasaje nastale usled akcija za odrzavanje ke$ koherencije (coherencg Dohvatanje
podataka unapred nije primenljivo ukoliko adresa podatka nije poznata dovoljno pre trenutka
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stvarnog koriS¢enja, odnosno moze pogorsati performanse u sluc¢aju da je dohvatanje unapred
inicirano pre zavrSetka obrade podatka od strane procesora proizvodaca podatka. Za deljene
podatke koji se modifikujuwrite shared datg prosledivanje podataka je efikasnije, jer se
podaci prosleduju nakon zavrSetka obrade. Medutim, podrSka prevodioca je mnogo sloZenija,
posebno identifikacija procesora buducih korisnika podataka. Takode, postoji problem
implementacije eksplicitnog prosledivanja na magistrali.

1.3 Predmet teze

Istrazivanja efikasnosti dohvatanja podataka unapred u CC-NUMA multiprocesorskim
sistemima pokazala su da ova tehnika moze eliminisati izmedu 50% i 80% polaznog vremena

¢ekanja usled pristupa memoriji. Medutim, pokazalo se da ova tehnika nije narocito efikasna

u eliminisanju promasSaja u keS memoriji prilikom pristupa pravim deljenim podatioea (
shared data Pored toga, istrazivanje prikazano u radu [Tulls*95] pokazalo je da ova tehnika

ne daje ocekivane rezultate u multiprocesorskim sistemima koji su bazirani na zajednickoj
magistrali. Glavni razlozi za ovakve rezultate su: (a) dodatni promasaji u keS memoriji usled
konflikta izmedu tekuéeg i buduéeg radnog opterecenja, (b) nemogucnost da se redukuje
saobrac¢aj usled deljenja podataka, (c) slabo prikrivanje kaSnjenja u pristupu deljenim
podacima i (d) povecavanje saobrac¢aja na magistrali.

Sa druge strane, efikasnost prosledivanja podataka je do sada ispitivana samo na CC-NUMA
arhitekturama, dok njena efikasnost u multiprocesorima sa zajednickom magistralom nije
ispitana. Medutim, kompleksnost zahtevane podrske prevodioca 1 implementacije
prosledivanja na magistrali u velikoj meri ograni¢avaju primenu ove tehnike kod SMP sistema
sa zajednickom magistralom.

U ovoj disertaciji predlaze se nova tehnika za prikrivanje kaSnjenja u pristupu memoriji kod

SMP sistema sa zajednickom magistralom, nazvana injektiranje u ke§ memoriju (cache
injection). Koriste¢i osobine zajedni¢ke magistrale, predlozena tehnika eliminiSe neke od
nedostataka postojecih tehnika kao Sto su: negativan uticaj na deljene podatke, kontencija na
magistrali, kompleksnost podrske prevodioca i cena koja se placa usled umetanja novih
instrukcija. Medutim, predlozena tehnika ne isklju¢uje primenu postojecih i ima za cilj
podizanje sveukupne efikasnosti tehnika za prikrivanje kaSnjenja. Treba napomenuti da
primena ove tehnike nije ograni¢ena samo na SMP sisteme sa zajedniCkom magistralom, i da

se uz odgovaraju¢e izmene moze implementirati i u drugim sistemima, npr. CC-NUMA
sistemima sa interkonekcionom mrezom tipa prsten (ring) ili reSetka (nesh.

Kod tehnike injektiranja procesor korisnik podataka instrukc§@penWindow inicijalizuje
specijalnu tabelu injektiranja koja je deo ke§ kontrolera, u skladu sa o€ekivanim potrebama.
Tokomsnoopingfaze ciklusa ¢itanja ili pisanja na magistrali, ke$ kontroler proverava sadrzaj

tabele injektiranja; ukoliko se adresa ke$ bloka tekuce transakcije na magistrali nalazi u tabeli
injektiranja, procesor prihvata taj blok u svoj keS. Postoje dva osnovna scenarija kada dolazi
do injektiranja: tokom ciklusa ¢itanja 1 tokom ciklusa upisa na magistrali.

Injektiranje tokom ciklusa citanja: kada vise procesora ¢ita iste podatke (read only daty onda
mehanizam injektiranja podrazumeva da oni inicijalizuju svoje tabele injektiranja pre trenutka
stvarnog koriS¢enja podataka. Kada prvi od procesora Cita podatak, imace promasSaj u kes
memoriji 1 inicira¢e dohvatanje deljenog kes bloka. Tokom ciklusa ¢itanja, svi ostali procesori

koji imaju validan ulaz u tabeli injektiranja sa adresom tog bloka, prihvataju podatak u svoju
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keS memoriju. Tako, tokom jednog ciklusa na magistrali svi procesori prihvataju blok u svoju
ke§ memoriju, a samo jedan od njih ¢e biti blokiran, tj. vidi promasaj u ke§ memoriji.

Injektiranje tokom ciklusa upisakada se deljeni podaci modifikujwijte shared datp
mehanizam injektiranja podrazumeva akcije na strani procesora proizvodaca podataka i na
strani procesora potroSaca podataka. Kao u prethodnom slucaju, procesori potrosaci podataka
inicijalizuju svoje tabele injektiranja pre trenutka stvarnog koriS¢enja podataka. Sa druge
strane, procesor proizvoda¢ podataka po zavrSetku obrade keS bloka inicira ciklus upisa u
memoriju instrukcijomUpdate . Svi procesori koji imaju validan ulaz u svojim tabelama
injektiranja prihvataju blok u svoju keS memoriju.

Efikasnost mehanizma injektiranja proizilazi iz eliminisanja promasaja usled Ccitanja i
smanjivanja saobrac¢aja na zajednickoj magistrali. Dodatna hardverska kompleksnost je
minimalna i podrazumeva podrSku instrukcijam@penWindow, CloseWindow
(invalidacija odgovarajuceg ulaza u tabeli injektiranja) i Update i implementaciju tabele
injektiranja u ke$ kontroleru. Pored toga, preliminarne analize ukazuju da bi u nekim
slucajevima slozenost podrske prevodioca umetanju dodatnih instrukcija bila manja u odnosu

na postojece tehnike.

1.4 Metod rada

U cilju verifikacije teze koristi se simulaciona analiza. Simulaciona analiza se bazira na
koris¢enju alata za simulaciju multiprocesorskih sistema Limes [Magdic97]. Kao radno
opterecenje koristi se niz originalno razvijenih paralelnih test programa i realne paralelne
aplikacije iz skupa SPLASH-2 koje su razvijene na Univerzitetu Stanford [WooO*95].
Posmatraju se polazni programi i1 programi modifikovani tako da podrze injektiranje.
Instrukcije za podrSku injektiranju se umecu rucno na osnovu staticke analize kdda paralelnih
aplikacija.

Preliminarna procena efikasnosti tehnike injektiranja proverava se koriS¢enjem PRAM-MESI
simulatora idealnog memorijskog podsistema koji podrzava MESI invalidacioni protokol za
odrzavanje koherencije ke§ memorije. Kao mera efikasnosti koristi se ukupni procenat
promasaja u keS memoriji 1 saobracaj na magistrali. Efikasnost mehanizma injektiranja
proverava se koriS¢enjem MESI-SPLIT simulatora realnog multiprocesorskog sistema sa
zajednickom magistralom koja podrzava razdvojene transakcije (split-transactions bys Za
odrzavanje koherencije koristi se MESI write-back invalidacioni protokol. Kao mera
performanse koristi se ukupno vreme izvrSavaBpeution Timgi ukupno vreme blokiranja
tokom ¢itanja (Read Stall Time

1.5 Osnovni rezultati

Primarni rezultat ove teze je predlog nove tehnike za prikrivanje kaSnjenja u pristupu
memoriji kod multiprocesora sa zajednickom magistralom. Predlozena tehnika je evaluirana
koris¢enjem simulacione analize bazirane na realnom izvrSavanju paralelnih aplikacija.
Takode, data je kvalitativna analiza primene tehnike injektiranja na primeru originalnih test
programa.

Sekundarni rezultati ove teze su sledeéi:
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(@) detaljan pregled relevantnih istrazivanja iz oblasti softverski kontrolisanih tehnika za
prikrivanje kasnjenja u pristupu memoriji kod multiprocesora sa deljenom memorijom;

(b) implementacija PRAM-MESI simulatora idealnog memorijskog podsistema
multiprocesora sa deljenom memorijom, za brzu verifikaciju predloZenih ideja;

(c) implementacija MESI-SPLIT simulatora realnog memorijskog podsistema SMP sistema
sa zajednickom magistralom koja podrZava razdvojene transakcije €itanja;

(d) razvoj originalnih test paralelnih programa LTEST, BTEST, PC, MM i Jacobi koji
demonstriraju tipi¢na radna opterecenja paralelnih racunara;

(e) instrumentacija koda paralelnih test programa i aplikacija iz skupa SPLASH-2.

1.6 Organizacija i sadrzaj teze

U poglavlju 2 dat je pregled postojecih tehnika za prikrivanje kaSnjenja u pristupu memoriji.
Najpre je objasnjena sustina i nacin primene softverski kontrolisanih tehnika za dohvatanje
podataka unapred i prosledivanje podataka budu¢im korisnicima. Nakon toga, dat je pregled
najznacajnijih istrazivanja ovih tehnika.

U poglavlju 3 opisani su osnovni motivi za uvodenje nove tehnike kroz analizu osobina
postoje¢ih tehnika i rezultata do sada sprovedenih istrazivanja. Nakon toga, objaSnjena je

sustina mehanizma injektiranja i ilustrovana primena ovog mehanizma na jednostavnim test
programima od interesa. Na kraju, dat je kratak osvrt na mogucu podrsku prevodioca
mehanizmu injektiranja, a takode i kompleksnost hardverske implementacije potrebnih
resursa.

U poglavlju 4 opisana je eksperimentalna metodologija koris¢ena u verifikaciji predlozenog
mehanizma injektiranja. Najpre je opisana organizacija i funkcionisanje programskog alata za
simulaciju multiprocesorskih sistema Limes. Zatim, opisana je organizacija i struktura kes$
kontrolera memorijskog podsistema multiprocesora sa zajednickom magistralom. Na kraju,

dat je kratak osvrt na aplikacije koje se koriste kao radno opterecenje, a takode 1 postupak
umetanja instrukcija za podrSku mehanizmu injektiranja.

U poglavlju 5 dat je prikaz rezultata sprovedene simulacione analize, posebno za sve
razmatrane paralelne test programe i SPLASH-2 aplikacije. Za svaku aplikaciju dat je kratak
opis ukljucujuéi 1 umetanje instrukcija za podrsku injektiranju; nakon toga dati su rezultati
simulacione analize bazirane na PRAM-MESI i MESI-SPLIT simulatorima.

Na kraju, u poglavlju 6 dat je zakljucak koji ukljucuje kratak pregled teze i osvrt na buduca
istrazivanja.




Poglavije 2

Postojece tehnike za prikrivanje

kasnjenja u pristupu memoriji

U ovom poglavlju opisano je dohvatanje podataka unapred i1 prosledivanje podataka budu¢im
korisnicima u odeljcima 2.1 i 2.2edom. Pregled relevantnih istrazivanja u oblasti softverski
kontrolisanog dohvatanja podataka unapred i prosledivanja podataka dat je u odeljku 2.3.

2.1 Dohvatanje podataka unapred

Primena tehnikg@refetchingpodrazumeva dohvatanje podataka za koje se ocekuje da Ce biti
koriséeni, tako da budu blize posmatranom procesoru u hijerarhiji memorijskog podsistema
pre trenutka stvarnog koriS¢enja. U idealnom slucaju podaci ¢e se nac¢i u ke§ memoriji
procesora neposredno pre trenutka stvarnog koris¢enja, ¢ime se izbegava blokiranje procesora
usled promasaja u ke§ memoriji. Dohvatanje podataka unapred moze se primeniti kako kod
jednoprocesorskih, tako i kod multiprocesorskih sistema.

U multiprocesorskim sistemima tehnike za dohvatanje podataka unapred se
klasifikovati, prema tome da li su podaci nakon dohvatanja vidljivi protokolima za odrzavanje
koherencije ili ne, na nevezaneo(—binding prefetchirgi vezane lfinding prefetchiny
Kod vezanog dohvatanja podataka unapred odrediSta podataka su obi¢no registri opste
namene ili poseban bafer, pa tako postoji opasnost da dohvacena kopija podatka postane
neazurna ukoliko neki drugi procesor promeni podatak u intervalu izmedu pristizanja podatka
1 stvarnog koriS¢enja. Kako je ocuvanje korektnosti izvrSavanja programa od primarnog
interesa, vezano dohvatanje podataka unapred ima ograni¢enu primenu. Danas se dominantno
koristi nevezano dohvatanje podataka unapred, kod koga je korektnost obezbedena time $to
podaci ostaju vidljivi protokolima za odrzavanje koherencije, tj. podaci se smeStaju u kes
memoriju. U ovoj tezi se podrazumeva nevezano dohvatanje podataka unapred.

Dva najvaznija pitanja vezana za dohvatanje podataka unapred su: (a) koje podatke treba

mogu

dohvatiti unapred i (b) kada treba inicirati dohvatanje. Treba napomenuti da je dohvatanje

podataka unapred moguce samo ukoliko se adresa podatka moze odrediti pravovremeno; u
suprotnom slucaju, ukoliko se adresa podatka moze izracunati tek neposredno pre trenutka
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koriS¢enja, dohvatanje podataka unapred nema smisla. Kao mera uspes$nosti primene tehnike
dohvatanja podataka unapred uzima se pokrivermosefage, koja pokazuje koji procenat
originalnih promaSaja u ke§ memoriji moze biti eliminisan, odnosno pretvoren u pogotke,
primenom tehnike dohvatanja podataka unapred. Medutim, pokrivenost nije jedina mera
uspesnosti dohvatanja podataka unapred; vrlo je vazno izbeéi nepotrebno dohvatanje podataka
unapred @nnecessary prefetchipgkoje se javlja u slu¢aju dohvatanja podataka koji nikad

nece biti koriS¢eni ili podataka koji se ve¢ nalaze u keSu. Pored toga, efikasnost ove tehnike u

velikoj meri zavisi i od trenutka iniciranja dohvatanja podataka unapred. Tako, ukoliko se
dohvatanje podataka inicira prerano, postoji opasnost da posmatrani keSS blok bude
invalidovan pre trenutka stvarnog koriS¢enja, ako neki drugi procesor upiSe u posmatrani kes

blok ili da bude izbacen iz ke§ memorije usled politike zamene. Sa druge strane, ukoliko se
dohvatanje podataka inicira prekasno, onda procesor dolazi do tacke stvarnog koriS¢enja pre

nego Sto podaci pristignu u ke§ memoriju. U tom slucaju, tehnika prefetchingsamo delimi¢no
prikriva kasnjenje u pristupu memoriji.

Dohvatanje podataka unapred moze biti hardverski ili softverski kontrolisano (hardware-i
software-controlled prefetchifng prema kriterijumu odgovornosti za iniciranje dohvatanja
podataka unapred. Kod hardverskog dohvatanja podataka unapred postoji poseban hardverski
resurs koji je odgovoran da na osnovu analize adresnih tragova tokom izvrSavanja programa
predvidi buduée pristupe memoriji i inicira dohvatanje podataka, dovoljno pre trenutka

stvarnog kori$¢enja. Kod softverskog dohvatanja podataka unapred odgovornost za donoSenje

odluka o tome Sta i kada dohvatiti ima prevodilac, odnosno programer (manje poZeljna
varijanta). Prevodilac na osnovu staticke analize koda umece posebne prefetch  instrukcije

koje iniciraju dohvatanje podataka bez zaustavljanja izvrSavanja tekuce programske niti.

U odeljku 2.1.1data je definicija i pregled glavnih istrazivanja u oblasti hardverski
kontrolisanog dohvatanja podataka unapred, mada to nije od direktnog interesa za tezu. U
odeljku 2.1.2 date su teorijske osnove softverski kontrolisanog dohvatanja podataka unapred.

2.1.1 Hardverski inicirano dohvatanje podataka unapred

Hardversko dohvatanje podataka unapred podrazumeva postojanje posebnog resursa Kkoji
prikuplja informacije o pristupima memoriji tokom izvrSavanja programa. Na osnovu
prikupljenih informacija i ocekivanja da se detektovani uzorci obracanja memoriji ponavljaju,

hardver odreduje koje podatke treba dohvatiti unapred, a takode i trenutak kada treba inicirati

zahtev. Pored zahteva za velikim faktorom pokrivanja, minimiziranjem broja nepotrebnih
dohvatanja i pravovremenim iniciranjem zahteva, hardversko dohvatanje podataka unapred
mora biti prihvatljivo u pogledu kompleksnosti, odnosno zahtevane povrSine na ¢ipu i ne sme

uticati na povecavanje osnovnog ciklusa takta procesora, tj. ne sme biti na kriticnoj stazi za

podatke.

Najjednostavniji vid hardverskog dohvatanja podataka unapred predstavlja koris¢enje velikih

kes blokova, ¢ime se eksploatiSe postojanje prostorne lokalnosti. Efikasnost ovakvog pristupa

zavisi od toga koliko vremena protekne od pristupa prvoj reci u kes bloku do pristupa ostalim

rec¢ima u bloku. Ukoliko je to vreme kratko, tj. manje od vremena potrebnog za ucitavanje

celog bloka u keS memoriju, onda je efikasnost ovakvog pristupa mala jer je zahtev za
dohvatanje podataka iniciran prekasno. Pored toga, u multiprocesorskim sistemima
povecavanje duzine kes bloka negativno utice na povecavanje broja promasaja u ke§ memoriji

usled laznog deljenja podataka (false sharing Jedna moguéa varijanta hardverskog
dohvatanja podataka unapred jeste dohvatanje susednog bloka (BLBlock Ahedd koja
podrazumeva da se pristupom bloBy inicira dohvatanje blokaBi.;. Postoji nekoliko
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varijanti ovakvog pristupa koje se medu sobom razlikuju po trenutku iniciranja dohvatanja
narednog bloka: u slucaju promaSaja prilikom pristupa bloku B;, u slucaju bilo kakvog
pristupa blokuB;, itd. ProSirenjem ovog pristupa moze se inicirati dohvatanje nekoliko
narednih blokova, npBi.1, Bi+2, Bi+3, [Dahlg*95].

Slede¢i kvalitativni korak je pokusaj detektovanja situacija kada se susedni pristupi ne odnose
na susedne memorijske lokacije. PredloZena je tabela istorije koja cuva adresu prethodnog
pristupa za posmatranu instrukciju; selekcija odgovarajuc¢eg ulaza tabele se vrsi na osnovu
vrednosti programskog brojaca. Na osnovu adrese tekuceg pristupa 1 adrese prethodnog
pristupa iz tabele istorije, izraCunava se pomeraj izmedu susednih pristupa i na osnovu toga
inicira dohvatanje podatka sa adrese koja se dobija sabiranjem tekuce adrese i1 izraCunatog
pomeraja [FuPat9l][FuPat*92Dvakav pristup je dobar u sluc¢aju konstantnog pomeraja
izmedu uzastopnih pristupa; medutim, ukoliko je pristup okarakterisan promenljivim
pomerajem, dolazi do dohvatanja nepotrebnih podataka 1 nepotrebnog saobracaja na
interkonekcionoj mrezi. ProSirivanjem tabele istorije tako da pored adrese prethodnog pristupa
¢uva 1 detektovani pomeraj moze se uspes$no realizovati dohvatanje podataka unapred 1 sa
promenljivim pomerajem [BaerC*91].

Do sada su izloZene tehnike koje su imale prvenstveno za cilj da poboljSaju analizu, odnosno
tehnike za detektovanje podataka koje treba dohvatiti unapred. Medutim, problem
pravovremenog iniciranja dohvatanja unapred je izuzetno vaZan. Jedan mogucéi pristup je
uvodenje dodatnog programskog brojaca (LAPC - Lookahead Program Counfekoji ide
ispred tekuceg za onoliko instrukcija koliko je potrebno da bi se prikrilo kaSnjenje u pristupu
memoriji. Tabeli istorije se pristupa na osnovu vrednosti LAPC.

Zajednicko za sve hardverske tehnike jeste da je njihova efikasnost u velikoj meri ogranic¢ena
visokom cenom hardverske implementacije sofisticiranih tehnika za analizu adresnih tragova
tokom izvrSavanja programa. Stoga, ni jedna od predlozenih hardverskih tehnika do sada nije
podrzana u modernim mikroprocesorima i multiprocesorima, sa izuzetkom najjednostavnije

OBL tehnike. Imaju¢i u vidu kompleksnost 1 nefleksibilnost hardverskog dohvatanja podataka

unapred 1 ¢injenicu da moderni mikroprocesori ve¢ sadrze instrukcije za podrSku softverskom
dohvatanju podataka unapred, moZe se ocekivati dalji rast znacaja softverskih tehnika.

2.1.2 Softverski inicirano dohvatanje podataka unapred

Softverski kontrolisano dohvatanje podataka unapred podrazumeva da je skup instrukcija
procesora proSiren posebn@mefetch  instrukcijom. Ova instrukcija specificira adresu kes
bloka koji se zeli dohvatiti unapred. IzvrS§avanjem ove instrukcije inicira se ciklus ¢itanja kes

bloka, ukoliko se on ve¢ ne nalazi u lokalnoj ke§ memoriji. Pri tom, ne blokira se izvrSavanje
programske niti, ve¢ se nastavlja sa izvrSavanjem sledece instrukcije. Ukoliko se specificirani

kes blok ve¢ nalazi u kesS memoriji, prefetch  instrukcija je bez dejstva. Pored toga, kod
ve¢ine komercijalnih implementacija, prefetch instrukcija koja izazivapage fault se
ignoriSe. Na Sl. 2-1 je ilustrovana primepaefetch  instrukcije. Posmatraju se dve
programske niti koje se izvrSavaju na procesorima PO i P1 (Sl. 2-1a). Instrukctja
oznacena sa (*) ne nalazi podatak u ke§ memoriji, pa inicira ciklus dohvatanja, a procesor se

blokira cekajuc¢i na zavrSetak dohvatanja ke$ bloka. Blokiranje procesora P1 se izbegava
ukoliko se polazna sekvenca modifikuje tako da se dovoljno pre trenutka izvrSavanja
instrukcije oznacene sa (*) inicira dohvatanje podataka unapred prefetch (pf)
instrukcijom (Sl. 2-1b).
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PO P1 PO P1
WI X Wr X

pf x

rdx ° rd x

(a) (b)
Sl. 2-1. Softverski inicirano dohvatanje podataka unapred.

U multiprocesorskim sistemima sa invalidacionim protokolima za odrzavanje ke§ koherencije

od interesa je primena ekskluzivnog dohvatanja podataka unapred. Ukoliko se oc¢ekuje da ¢e
procesor Citati posmatrani blok, inicira se obi¢no dohvatanje podataka unapred; dohvaceni

blok je u stanju SShared, sto znaci da se kopija posmatranog bloka moze nalaziti u kes
memorijama drugih procesora u istom stanju. Ukoliko se ocekuje da procesor upisuje u
posmatrani kes blok, ¢ak i ukoliko je prvi pristup Citanje, treba obezbediti da taj procesor bude
ekskluzivni vlasnik posmatranog bloka, odnosno da invaliduje sve ostale kopije. Stoga, od
interesa je uvodenje posebne prefetch-ex instrukcije koja je ista kao i obi¢na prefetch
instrukcija, s tim da je procesor nakon dohvatanja bloka njegov ekskluzivni vilasnik, tj. kopije
u kes memorijama ostalih procesora su invalidovane. Primena ove instrukcije moze dovesti do
dvojake koristi u pogledu poboljSanja performanse. Prvo, ukoliko se podatak prvo ¢ita, a

potom modifikuje, primenom ekskluzivnog dohvatanja podataka unapred moze se eliminisati
kaSnjenje zbog invalidacije ostalih kopija prilikom upisa; ovo moze rezultovati ili ne
skra¢ivanjem vremena izvrSavanja, u zavisnosti od protokola memorijske konzistencije.

Druga korist od primene ekskluzivnog dohvatanja je redukcija saobracaja na interkonekcionoj

mrezi. Naime, u slu¢aju da se podatak prvo Cita, na interkonekcionoj mrezi se inicira
transakcija ¢itanja, a nakon dohvatanja kes$ blok se proglasava deljenim (Shared; nakon upisa
inicira se transakcija kojom procesor postaje ekskluzivni vlasnik keS bloka. Umesto toga,
ekskluzivno dohvatanje podataka unapred inicira samo jednu transakciju. Na Sl. 2-2a prikazan
je primer sa obi¢nom prefetch  instrukcijom koja dovla¢i podatak unapred, tako da
instrukcija oznacena sa (*) vidi pogodak u ke§ memoriji. Medutim, sledeca instrukcija wr X

inicira transakciju invalidacije. Ukoliko se umestprefetch instrukcije Kkoristi
prefetch-ex (pf-ex ) instrukcija, procesor P1 je ekskluzivni vlasnik ke$ bloka u trenutku
upisa.

PO P1 PO P1

wr X Wr X
pf x pf-ex x
rdx ° rd x
Wr X wr X

(a) (b)
Sl. 2-2. Ekskluzivno dohvatanje podataka unapred.

Odgovornost za umetanjprefetch i prefetch-ex instrukcija ima programer ili
prevodilac. Najatraktivniji pristup je primena algoritama u prevodiocu koji vrSe analizu koji
¢e podaci biti potrebni i umecéu odgovarajucu instrukciju za dohvatanje podataka unapred,

tako da podatak bude u ke§ memoriji u trenutku stvarnog kori$éenja.

Medutim, dohvatanje podataka unapred moZe da dovede 1 do degradiranja performanse. Pre

svega, umetanjem dodatnih instrukcija povecava se duZina koda, a samim tim i vreme
izvrSavanja programa. Takode, blok koji se dohvata unapred moze izbaciti ke$ blok koji je

potreban u daljem izvrSavanju. Na kraju, usled nesavrSenosti algoritma za predvidanje

buduc¢ih potreba, mogucée je da se inicira dohvatanje nepotrebnih podataka, Sto rezultuje
nepotrebnim saobracajem na interkonekcionoj mrezi. Pored navedenih problema, moguce su

situacije koje dovode do degradiranja performanse, a odnose se na vreme iniciranja zahteva za
dohvatanjem podataka unapred. U tekstu koji sledi prikazane su takve situacije.
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Prvi slu¢aj odnosi se na prerano inicirano dohvatanje podataka unapred (too early issued
prefetching i javlja se kada potencijalni buduéi korisnik inicira dohvatanje podataka unapred

pre nego §to je proizvoda¢ zavrsio obradu podataka. Ova situacija je ilustrovana na Sl. 2-3. U
polaznoj sekvenci procesor PO dva puta uzastopno modiftkajeotom procesor P1 Cita taj
podatak (Sl. 2-3a). U sekvenci sa Sl. 2-3b procesor P1 inicira dohvatanje unapred podatka
koji se nalazi u ke§ memoriji procesora PO; medutim, nakon toga procesor PO ponovo
modifikuje podatakk i tako invaliduje kopiju u keS memoriji procesora P1. Rezultat ovakvog
scenarija su nepotrebne operacije na interkonekcionoj mreZi i nepotrebno izvrSena instrukcija
dohvatanja unapred. Pored toga, prerano dohvaceni podatak moze biti izbafen iz ke$
memorije usled politike zamene. Takva situacija je ilustrovana na Sl. 2-4. Bodgcse
smestaju u isti blok u ke§ memoriji, tako da ¢e unapred dohvaceni podatak X biti izbacen iz

ke§ memorije, pre trenutka stvarnog koriS€enja. Drugi slucaj odnosi se na zakasnelo
dohvatanje podataka unaprewq( late issued prefetghu tom slucaju, pravo kori$¢enje
podataka se deSava pre zavrSetka zapocetog dohvatanja unapred, tako da se kasSnjenje u
pristupu memoriji samo delimic¢no prikriva.

PO P1 PO P1
Wr X Wr X
pf x
Wr X Wr X
rd x rd x

(a) (b)
Sl. 2-3. Preuranjeno dohvatanje podataka unapred #1.

PO P1 PO P1
Wr X Wr X

pf x

rdy rdy

rd x Wr X

@) (b)
Sl. 2-4. Preuranjeno dohvatanje podataka unapred #2.

2.2 Prosledivanje podataka buduc¢im korisnicima

Prosledivanje podataka budu¢im korisnicima (data forwarding je softverska tehnika za
prikrivanje komunikacionih kasSnjenja u multiprocesorskim sistemima, bazirana na
preklapanju pristupa memoriji sa izraCunavanjem i/ili drugim pristupima memoriji. Kod
prosledivanja podataka, proizvoda¢ podataka prosleduje deljene podatke blize procesorima
budué¢im korisnicima podataka. U idealnom slucaju, procesori korisnici ¢e pronaéi podatke u
memoriji.

Interesantno je prodiskutovati prosledivanje podataka u odnosu na protokole za odrzavanje
koherencije keS memorije bazirane na azuriranju. Kod protokola sa azuriranjem svaki upis u
deljeni kes$ blok se prosleduje svim procesorima koji u tom trenutku poseduju kopiju tog kes
bloka. Na taj nacin, svaki upis u deljeni ke§ blok inicira transakciju na interkonekcionoj
mrezi, ¢ime se znatno povecava saobracaj. Ovakav pristup je posebno neefikasan kada jedan
procesor vise puta uzastopno upisuje u isti ke$ blok. Takode, azuriraju se samo procesori koji
trenutno dele kes blok, a ne i oni koji bi eventualno u buduénosti mogli biti korisnici tog kes$
bloka. Kod tehnikéorwarding prosledivanje se inicira posebnom instrukcijom umetnutom od
strane prevodioca ili programera, Sto omogucava fleksibilnost u smislu izbora koje podatke i
kada prosledivati. Takode, prevodilac (ili programer) odreduje buduce korisnike podataka, pa
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se na taj nacin moze inicirati aZuriranje procesora koji u tom trenutku ne poseduju kopiju
posmatranog kes$ bloka; pored toga, moguce je invalidovati kopiju ke§ bloka procesora koji
inicira prosledivanje.

U ovom paragrafu opisana je jedna moguca implementacija asemblerske instrukcije
wr-forw  (write and forward koja podrzava prosledivanje podataka. Prevodilac ubacuje
ovakvu instrukciju umesto obi¢ne wr instrukcije ukoliko je to poslednji upis u kesS blok.
Predlozena instrukcija specificira adresu keS bloka koji se prosleduje; pored toga,
instrukcijom se specificiraju procesori budué¢i korisnici podataka. Ukoliko wr-forw
instrukcija nade specificirani kes§ blok u ke§ memoriji u stanju modifikovan (Modified), inicira

se transakcija kojom se kes blok prosleduje procesorima budu¢im korisnicima podataka, a
blok postaje deljen Shared. U multiprocesorima koji koriste protokole za odrZzavanje
koherencije ke§ memorije bazirane na direktorijumima, ke$ blok se prosleduje ¢voru koji
sadrzi direktorijum za taj ke$ blok (homg, a odatle specificiranim procesorima za koje se
veruje da ¢e biti buduci korisnici podataka. Ukoliko instrukcija wr-forw  nade ke$ blok u
stanju S $hared, ili se desi promasaj u ke§ memoriji, onda se prosleduje samo modifikovana
re¢. U slucaju promaSaja, odgovorni direktorijum ¢e inicirati slanje celog bloka kako
procesorima budu¢im korisnicima, tako i procesoru proizvodacu podataka.

Slede¢i primeri prikazuju primene prosledivanja podataka. Zbog jednostavnosti
pretpostavljeno je da veli¢ina ke$ bloka odgovara jednoj re¢i. Na Sl. 2-5 prikazan je primer
koji ilustruje primenu prosledivanja sa ciljem eliminisanja promasaja usled pravog deljenja
podataka ¢oherence missgsSekvenca koda sa Sl. 2-5a ilustruje pravo deljenje podataka.
Instrukcija oznacena sa (*) nece pronaci podatak u svojoj keS memoriji, pa se procesor
blokira, ¢ekajuci da se zavrsi ciklus Citanja podataka. Ukoliko se poslednja instrukcija upisa

wr zameni instrukcijomwr-forw x, 1 (SI. 2-5b), procesor PO, nakon upisa, inicira
prosledivanje podatka X u kes$ procesora P1. U idealnom slucaju procesor P1 ¢e naci podatak u

svom kesSu, pa se tako izbegava blokiranje procesora usled promasSaja u keS memaoriji.

PO P1 PO P1
rd x rd x
Wr X Wr X
Wr X wr-forw x, 1
rdx rd x

@) (b)
Sl. 2-5 Primena prosledivanja podataka u eliminisanju promasaja u ke§ memoriji usled pravog
deljenja podataka.

Na Sl. 2-6prikazan je primer koji ilustruje primenu prosledivanja u eliminisanju promasaja
usled prvog pristupa podatkaold misses Na Sl. 2-6a prikazana je programska sekvenca
koja ilustruje takvu situaciju. Instrukcija oznacena (*) nece pronaci podatak u svom kesu, pa
¢e procesor biti blokiran. Analogno prethodnom primeru, zamena instrukcije wr instrukcijom

wr-forw x, 1 (SI. 2-6) omogucuje pogodak u ke§ memoriji.
PO P1 PO P1
Wr X X wr-forw x, 1
rd x rd x

(a) (b)
Sl. 2-6 Primena prosledivanja podataka u eliminisanju promasaja u ke memoriji usled prvog pristupa
podatku.

Primena prosledivanja podataka moze imati i negativne posledice. Pre svega, veliki problem
predstavlja tacno uocavanje procesora buducih korisnika podataka; u slucaju neregularnog
deljenja to je prakticno nemoguée. Medutim, problemi mogu nastati ¢ak i ako je podatak
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ispravno prosleden buduéem korisniku. Tako, na primer, podaci mogu sti¢i nakon trenutka
kada su stvarno bili potrebni. U tom sluCaju primena prosledivanja prikriva deo
komunikacionog kaSnjenja, ali je problem Sto je procesor potrosa¢ pre trenutka pristizanja
podataka inicirao transakciju ¢itanja. Slede¢i problem mozZe nastati ako se prosledeni podaci
izbace iz ke§ memorije pre trenutka stvarnog koriS¢enja. Ovaj scenario je posebno realan u
slucaju da su proizvodnja i potroSnja podataka vremenski dosta razdvojeni; u tom slucaju,
odloZeno prosledivanje moze biti od koristi. Medutim, ovakav scenario ne uvecava broj
promasaja u ke§ memoriji u odnosu na slucaj bez primene prosledivanja; gubitak se ogleda,

pre svega, u nepotrebnoj transakciji na interkonekcionoj mrezi i povec¢avanju broja instrukcija,
ukoliko se umece dodatna forw instrukcija i/ili dodatne instrukcije usled reorganizacije koda
koja je neophodna da bi se podrzalo prosledivanje. Primena prosledivanja moze dovesti i do
negativnog uticaja na ukupan broj promasaja u ke§ memoriji usled konflikta izmedu blokova
(conflict misses Primer koji ilustruje takvu situaciju prikazan je na Sl. 2-7. Pretpostavlja se
da podacix i y pripadaju keS blokovima koji prave konflikt u keS memoriji. U polaznom
primeru instrukcijard y  oznacena (*) nalazi podatak u svom kesu, za razliku od instrukcije

rd x . Medutim, primena prosledivanja dovodi do toga da obe instrukcije oznacene sa (&)
vide promasaj u keS memoriji (Sl. 2-7b).

PO P1 PO P1
rdy rdy
Wr X wr-forw x,1
rdy ° rdy &
rd x rdx &
() (b)

Sl. 2-7 Uticaj prosledivanja podataka na promasaje usled konflikta u ke§ memoriji .

U do sada razmatranim instrukcijamaforw i forw pretpostavljeno je da podatak ostaje
deljen u keS memoriji procesora proizvodaca podataka. Medutim, u slucaju da procesor
proizvodac nece koristiti taj ke$ blok mogu se uvesti dodatne instrukcije wr-forw-inv [
forw-inv  kojim bi proizvodac inicirao invalidaciju svoje kopije bloka koji prosleduje. Ovo
posebno moze biti od koristi ako je tip deljenja takav da se blok prosleduje procesoru koji je,
takode, proizvoda¢ podataka (ekskluzivni vlasnik). U primeru na Sl. 2-8a prikazana je
programska sekvenca za procesore PO i P1 koja ilustruje navedeni scenario. Procesor PO
umesto instrukcijevr x koristiwr-forw x , pa procesor P1 nalazi podatak u svom kesu ali
u stanju deljen §hared. Stoga, on mora da inicira transakciju kojom invaliduje kopiju
podatka u ke§ memoriji procesora PO 1 postaje ekskluzivni vlasnik podatka. Medutim, ukoliko

se koristi instrukcija koja pored prosledivanja vrsi 1 invalidaciju podatka, procesor PO postaje
ekskluzivni vlasnik podatka odmah nakon prihvatanja keS bloka (S4);218 ovaj nacin se
smanjuje saobracaj na interkonekcionoj mrezi.

PO P1 PO P1
wr-forw x, 1 wr-forw-inv x,1 rdy
Wr X

(a) (b)
Sl. 2-8 Prosledivanje sa invalidacijom lokalne kopije podatka kao reSenje za komunikaciju izmedu
procesora proizvodaca.

Ranije je napomenuto da je u slucaju neregularnih komunikacija nemogucée unapred odrediti
procesore buduce korisnike podataka. U takvim situacijama, od interesa moze biti instrukcija
Update kojom se inicira azuriranje memorije ¢vora domacina za taj blok u CC-NUMA
sistemima, a u zavisnosti od organizacije magistrale i kod multiprocesora sa zajednickom
magistralom.
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2.3 Pregled istrazivanja od interesa za tezu

Velika fleksibilnost i efikasnost softverskih tehnika za prikrivanje kaSnjenja u pristupu
memoriji kod multiprocesorskih sistema sa deljenom memorijom i pojava prvih
mikroprocesora koji skupom instrukcija podrzavaju ove tehnike rezultuju velikim brojem
istrazivanja u ovoj oblasti. U ovom odeljku dat je pregled najznacajnijih istrazivanja.

U odeljku 2.3.1 prikazano je jezgro algoritma programskog prevodioca za selektivho
dohvatanje podataka unapred kod jednoprocesorskih sistema [Mowdy@Aistrazivanje se

delom nastavlja na ranija istrazivanja softverski iniciranog dohvatanja podataka unapred
[Call*91], [Klaib*91]. Medutim, za razliku od prethodnih istrazivanja algoritam za selektivno
dohvatanje podataka je opstiji; takode, predlozeni algoritam je po prvi put implementiran u
programskom prevodiocu. Modifikacijom polaznog algoritma za jednoprocesorske sisteme
dobija se algoritam koji se koristi kod programskih prevodioca za multiprocesorske sisteme
koji je prikazan u odeljku 2.3.2 [Mowry94]. Prikazani algoritmi prvenstveno redukuju broj
promasSaja u keS memoriji kod aplikacija koje su bazirane na nizovskim strukturama podataka.
U odeljku 2.3.3prikazano je istrazivanje koje ima za cilj da predlozi algoritme programskog
prevodioca za podrSku dohvatanju podataka unapred kod jednoprocesorkih i multiprocesorkih
sistema za aplikacije koje su bazirane na rekurzivnim strukturama podataka [Mowry*97]. Kod
svih navedenih istrazivanja analiza efikasnosti je sprovedena na primeru CC-NUMA
arhitektura. U odeliku 2.3.4rikazana su istrazivanja u kojima se analizira efikasnost
“idealnog” algoritma za dohvatanje podataka unapred kod multiprocesora sa zajednickom
magistralom ([Tulls*93], [Tulls*95]).

Tehnika prosledivanja podataka prvi put je implementirana kod DASH multiprocesora koji je
pocetkom 90-tih razvijen na Univerzitetu Stanford [Lenos*92] Prosledivanje podataka je
podrzano instrukcijom deliver  koja moze u bilo kom trenutku inicirati slanje nekog kes
bloka ka procesorima koji su specificirani posebnim bit vektorom. Medutim, u ovom
istrazivanju nije posebno analizirana efikasnost tehnike prosledivanja podataka, niti je
razmatrana podrska programskog prevodioca umetanju odgovaraju¢ih instrukcija za
prosledivanje. U istrazivanju koje je prikazano u odeljku 2.3.5predloZeno je jezgro algoritma
programskog prevodioca za umetanje instrukcija prosledivanja kod paralelnih programa
baziranih nadoall petljama ([Pouls*94], [Koufa*96]). U CC-NUMA arhitekturama, od
interesa moze biti aZuriranje glavne memorije ukoliko se ocekuje da ¢e podatak biti koris¢en

od nekog drugog procesora. U odeljku 2.3.6 prikazan je algoritam programskog prevodioca
koji umece instrukcije za azuriranje glavne memorije nakon poslednjeg upisa u kes blok.

Veliki broj istrazivanja razmatra efekat koji se dobija kombinovanjem softverskih tehnika
prefetching i forwarding pretezno u CC-NUMA multiprocesorima [Byrd*99]. Tako, u
odeljku 2.3.7prikazano je istrazivanje u kome se analizira ubrzavanje izvrSavanja kriti¢nih
regiona kombinovanjem dohvatanja unapred 1 prosledivanja podataka. U odeljku 2.3.8
prikazano je istrazivanje sprovedeno na Univerzitetu Rice u kome se analizira efikasnost
dohvatanja unapred i prosledivanja podataka, odvojeno i u kombinaciji. U odeljku 2.3.9
prikazano je istraZzivanje u kome je predloZen skup primitiva koji bi podrzao dinamicko
prilagodavanje tipa komunikacije u skladu sa karakteristikama aplikacije.
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2.3.1 Algoritam za selektivho dohvatanje podataka unapred
kod jednoprocesorskih sistema

U doktorskoj tezi [Mowry94] predlozeno je jezgro algoritma, implementiranog u
programskom prevodiocu, za dohvatanje podataka unapred u aplikacijama baziranim na
nizovskim strukturama podataka. Predlozeni algoritam analizira promasaje u ke§ memoriji

tokom izvrSavanja programskih petlji. Jedan pristup dohvatanju podataka unapred
podrazumeva da se svakoj memorijskoj referenci pridruzi odgovarajuéa prefetch

instrukcija. Medutim, kako se veliki deo podataka kojim se pristupa ve¢ nalazi u lokalnoj ke§
memoriji, ovakav pristup bi doveo do pogorSanja performanse usled izvrSavanja nepotrebnih
prefetch  instrukcija. Stoga, od interesa je algoritam za selektivno dohvatanje podataka
unapred koji ima za cilj da eliminiSe nepotrebno dohvatanje unapred, odnosno da detektuje
samo one memorijske reference koje rezultuju promasajem u keS memoriji. U ovom odeljku
razmatra se algoritam za selektivno dohvatanje podataka unapred kod jednoprocesorskih
sistema.

Algoritam se sastoji od tri osnovna koraka: (a) analiza lokalnosti, sa ciljem da se za svaku
instrukciju koja pristupa memoriji odrede pristupi koji ¢e verovatno rezultovati promasajem u

keS memoriji, (b) reorganizacija koda, sa ciljem da se izoluju pristupi za koje se ocekuje da
uzrokuju promasaj u keS memoriji i tako eliminiSe dodavanje nepotrebnih uslovnih naredbi u
tela petlji, i (c) umetanj@refetch  instrukcija u kod, tako da podaci budu prisutni u kes
memoriji pre trenutka stvarnog kori$¢enja.

Algoritam je ilustrovan na primeru koji je dat na Sl. . 2t8edene su sledece pretpostavke:
veli¢ina ke§ memorije je 8KB, veli¢ina kes§ bloka je 4 reci, elementi nizova su duple reci, a
kasSnjenje u pristupu memoriji iznosi 100 procesorskih ciklusa. Na Sl. 2-10 pokazani su
promasaji u ke§ memoriji tokom izvrSavanja test primera; svaki ¢vor na slici odgovara jednoj
iteraciji, pri ¢emu X 0sa odgovara petlji sa indekspnay osa petlji sa indeksom

for(i=0; i<3; i++)
for(j=0; j<100; j++)
Ali][i] = BIi](i] + B[i+1][0]

Sl. 2-9 Segment koda kori§éen za ilustraciju algoritma za selektivno dohvatanje podataka unapred.

@ PromaSaj u keS memoriji  OPogodak u ke§ memoriji
i i i
Al g oececeo  BIFUO L 0660000 Bl § 6000000
o NoX NoN Xe 0000000 0000000

j j j
Sl. 2-10. llustracija promaSaja u keS memoriji tokom izvrSavanja test primera.

Analiza lokalnosti

Analiza lokalnosti koristi pojmove visestruko kori$¢enje (reusg i lokalnost (ocality). Reuse
se deSava uvek kada se posmatranom podatku pristupa viSe puta. Visestruko koriS¢enje
podataka je vrlo vazno za razumevanje ponasanja ke§ memorije, jer podatak moze biti u ke$
memoriji samo ako se tom ke$§ bloku pristupalo pre posmatrane instrukcije. Medutim,
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viSestruko koriS¢enje podataka ne rezultuje obavezno pogotkom u ke§ memoriji, jer kes§ blok
moze biti izbacen iz ke§ memorije u intervalu izmedu dva pristupa. Ukoliko se viSestruko
kori$¢eni podatak nade u ke§ memoriji, kaze se da posmatrani pristup ima lokalnost. Dakle, za
ke§ memoriju c¢ija veli¢ina odgovara veli¢ini adresnog prostora, svi viSestruko koriSceni
podaci ispoljavaju osobinu lokalnosti; medutim, u opStem slucaju kada je kapacitet ke§
memorije ogranicen, viSestruko koriS¢eni podaci ne ispoljavaju obavezno osobinu lokalnosti.
Analiza lokalnosti ima za cilj da identifikuje memorijske pristupe koji ¢e rezultovati
promasajem u ke§ memoriji. Prvi korak u analizi lokalnosti je detekcija viSestrukih koris¢enja
podataka unutar ugnjezdenih petlji (reuse analysis Drugi korak je odredivanje viSestrukih
koris¢enja koja ¢e rezultovati pogotkom u posmatranom kesu (localized iteration spage

Detekcija viSestruko koriS¢enih podataka ima za cilj da otkrije memorijske pristupe
elementima nizova koji se odnose na isti ke§ blok. Postoje tri vrste viSestrukog koriS¢enja:
vremensko temporal reusg prostorno gpatial reusg i grupno @roup reusg U
posmatranom primeru memorijska referenca BJjJ[0] ispoljava vremensko viSestruko
koris¢enje u spoljasnjoj petlji (sa indeksom i) jer spoljaSnje iteracije pristupaju istim
lokacijama. Memorijska referenca A[i][j] ispoljava prostorno viSestruko koriS¢enje unutar

petlje sa indeksom jer se istom keS bloku pristupa unutar dve susedne iteracije. Na kraju,
razli€iti pristupi B[j][0] 1 B[j+1][0] ispoljavaju grupno viSestruko koriS¢enje jer pristupaju

istim podacima. Ta¢no odredivanje podataka sa viSestrukim kori§¢enjem unutar petlji moze

biti vrlo skupo, to jest zahteva slozenu obradu. Umesto toga, koristi se priblizni postupak
baziran na odgovaraju¢em matematickom modelu. Ugnjezdene petlje se predstavljaju n-
dimenzionalnim prostorom iteracija, pri ¢emu spoljaSnja petlja predstavlja prvu dimenziju
prostora, a poslednja ugnjezdena petlja poslednju dimenziju prostora.

Odredivanje vremenskog visSestrukog koriS¢enja se svodi na odredivanje pristupa istoj lokaciji

od strane razliCitih iteracija. Taj problem se moze preslikati na problem odredivanja indeksa

petli za koje su indeksi nizova posmatrane memorijske reference jednaki. Indeksi
memorijskih referenci se predstavljaju funkcijom koja prevedimenzionalni prostor petlji

(n predstavlja dubinu ugnjezdavanja) u d-dimenzionalni prostor indeksa nizd fredstavlja

broj dimenzija niza). Tako, u posmatranom primeru memorijske reference se predstavljaju na

o : 0 wodg oo 1 0o0Q _
slede¢i nacin: B[j][0] kao B(H) OH%H)’ All][]] kao A( H) ]H% B), a B[j+1][0] kao

B(@ 0ao EJ-DD licite it ije (i1, J1) 1 (i2, J2) pristupaju ist datk lucaj
. Dve razliCite iteracije (i1, J1 2, J2) pristupaju istom podatku u slucaju
b H5H R

memorij ske reference B[j+1][0] ako je ispunjen sledeci uslov:

10,0 a0 O 14,0 Ao . O 10d,-i,0 00

OH:B HH)H‘ A, FH)H "B ofb.-i.0 R

Ova jednacina je tacna uvek kada je j1=j,, bez obzira na vrednosi i i,. Prema tome
vremensko visSestruko koriS¢enje se deSava na nivou spoljasnje petlje.

Slican postupak se primenjuje za odredivanje prostornog visestrukog koriS¢enja, s tim da sada
ne moraju biti jednaki svi indeksi posmatranog niza. Tako, ukoliko se analizira viSestruko

koriSéenje u slucaju niza A[i][j], dobija se da je odgovaraju¢a matrica H= H) ]B medutim

kada se analizira prostorno visestruko koriS¢enje, a elementi matrice su smeSteni u memoriji
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1 00 . .
po vrstama, odgovaraju¢a matrica za prostornu analizu je HS:H) OH dobijena matrica

ukazuje da se prostorno visestruko koriséenje ispoljava u unutrasnjoj petlji (sa indeksnom j).

Sto se ti¢e grupnog visestrukog koriéenja, utvrdeno je da se moze iskoristiti samo ako se
reference uniformno generiSu, kao u posmatranom primeru u slu€aju referenci B[j][0] 1
B[j+1][0]. Mada su uniformno generisane reference kandidati za grupno viSestruko
koriS¢enje, moguce je da nikad ne pristupaju istim podacima, kao u primeru referenci C[21][j]

1 C[21+1][j]. Stoga, potrebno je uraditi dodatnu proveru koja bi detektovala takve slucajeve.
Dodatna provera koristi matricu transformacije da bi se odredilo da li se reference odnose na
iste podatke ili ne. Grupno viSestruko koriS¢enje se moze javiti u dve varijante: razlicite
reference pristupaju istom podatkgrqup-temporal reusei razli¢ite reference pristupaju

istom kes$ bloku ali nikad istom podatkgr@gup-spatial reuse

U posmatranom primeru A[i][j] ima prostorno viSestruko koriS¢enje po unutras$njoj petlji,
B[j][0] 1 B[j+1][0] dele grupno viSestruko koriS¢enje, a takode imaju vremensko viSestruko
koriS¢enje u odnosu na spoljasnju petlju.

Nakon odredivanja viSestrukog koriS¢enja, sledeci korak je analiza sa ciljem da se odredi da li
viSestruko koriS¢enje rezultuje lokalnoS¢u. Postojanje lokalnosti zavisi od broja iteracija,
odnosno koli¢ine podataka koji se dohvataju u ke§ memoriju, 1 parametara ke§ memorije kao
Sto su veliCina, asocijativnost i algoritam zamene. U posmatranom primeru B[j][0] ispoljava
vremensko viSestruko koris¢enje u odnosu na spoljasnju petlju. Ukoliko je koli¢ina podataka
kojima se pristupa u unutrasnjoj petlji velika u odnosu na veli¢inu ke§ memorije (na primer,
gornja granica zg je 10000), podaci ¢e sa velikom verovatnocom biti izbaceni iz ke§
memorije pre sledece spoljaSnje iteracije. Naravno, nije uvek moguce tacno odrediti da li
podaci ostaju u ke§ memoriji ili ne, pre svega usled simbolickih granica petlji 1 osobina ke§
memorije. Umesto pokuSaja da se tacno odredi koje viSestruko koriS¢enje rezultuje
lokalno$¢u, uvodi se pojam lokalizovanog prostora iteracije (localized iteration spage
Lokalizovani prostor iteracija predstavlja skup unutraSnjih petlji kod kojih je koli€ina
podataka kojima se pristupa u jednoj iteraciji manja od veli¢ine ke§ memorije. Ukoliko se broj
iteracija ne moze odrediti u vreme prevodenja programa, pretpostavlja se mali broj iteracija sa
ciljem eliminacije nepotrebnih dohvatanja podataka unapred. Visestruko koriS¢enje rezultuje
osobinom lokalnosti ako lezi unutar lokalizovanog prostora iteracija.

Tako, u posmatranom primeru granice petlji su poznate, pa se lako moze odrediti kapacitet
podataka kojima se pristupa u svakoj od petlji (SI. 2-11). Niz A[i][j] ima prostorno viSestruko
koriS¢enje duz unutrasnje petlje 1 ne poseduje viSestruko koriS¢enje duz spoljasnje petlje.
Tokom jedne iteracije u ke§ memoriju se dovlaci jedan keS§ blok (16B); ukupno tokom svih
iteracija u unutrasnjoj petlji dovlaci se 800B, jer jedan keS blok sadrzi dva susedna elementa

niza. Kako nema viSestrukog koris¢enja po spoljasnjoj petlji, ukupno se dovlaci 800B puta 3

(broj iteracija u petlji sa indeksom), tj. 2400B. B[j+1][0] ne ispoljava osobinu viSestrukog
koriS¢enja po unutrasnjoj petlji, a ima vremensko visSestruko koriS¢enje po spoljasnjoj petlji.
Tokom izvrSavanja unutraSnje petlje pristupi se 100x16B=1600B u prvom prolazu; ovim
podacima se ponovo pristupa tokom narednih spoljasnjih iteracija. Kako BJ[j][0] ispoljava
grupnu lokalnost sa B[j+1][0], i kako je B[j+1][0] referenca koja se prvo inicira, B[j][0] ne
doprinosi dovlacenju novih podataka u ke§ memoriju. Ukupno, tokom jedne unutrasnje
iteracije dovlaci se 32B, a unutar jedne spoljasnje iteracije pristupi se 2400B, pa je i u ovom
slucaju pristup lokalizovan jer je veli¢ina ke§ memorije 8KB. Stoga su obe petlje unutar
lokalizovanog prostora iteracija.
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Ref. j petlja (100 iteracija) i petlja (3 iteracije)
Tip Podaci kojima se pristupa Tip Podaci kojima se pristupa
lokalnosti Jedna it. [B] Sve it. [B] lokalnosti Jedna it. [B] Sve it. [B]
Al Prostorna 16 800 - 800 2400
B[j+1][0] - 16 1600 Vremenska 1600 1600
B[j1[0] Grupna sa 0 0 Grupna sa 0 0
B[j+1][0] B[j+1][0]
Ukupno 32 2400 2400 4000

Sl. 2-11. Kapacitet podataka kojima se pristupa u toku izvrSavanja test primera.

Lokalnost se dobija presekom izmedu viSestrukog koriS¢enja i lokalizovanog prostora
iteracija. Nakon odredivanja lokalnosti, slede¢i korak je odredivanje prefetch predikata.
Ukoliko neki pristup ima vremensku lokalnostriporal locality unutar petlje, onda ¢e samo
u prvom prolazu uzrokovati promaSaj u keS memoriji. Ukoliko pristup ima prostornu
lokalnost onda ¢e samo prvi pristup ke§ bloku uzrokovati promasaj u ke§ memoriji. Ukoliko
ne postoji bilo kakva lokalnost onda ¢e svaki pristup rezultovati promasajem u ke§ memoriji.
Na osnovu toga, mogu se uoliti slede¢i prefetch predikati: (a) ukoliko referenca ima
vremensku lokalnost, predikat j&=P] (pretpostavlja se, ne umanjujuéi opstost, da petlja
pocinje od indeksa 0), (b) u slu¢aju prostorne lokalnosti, predikat je [(i modI)=0], pri ¢emu je
| broj elemenata niza unutar jednog kesS bloka, (c) ukoliko referenca nema lokalnost onda je
predikat frue], i (d) ukoliko referenca ima grupnu lokalnost i nije vodeéa referenca u pristupu
tom nizu predikat jefflse. Predikat unutar ugnjezdenih petlji sa vise tipova lokalnosti dobija
se kombinacijom svih predikata po svakom od postojecih tipova lokalnosti. Tako, u
posmatranom primeru pristup nizu A[i][j] nema lokalnost u odnosu na petlju sa indéksom
Sto odgovara predikaturfie], i poseduje prostornu lokalnost duz petlje sa indeksom j, Sto
odgovara predikatuj[fnod 2)=0]; stoga, celokupprefetchpredikat se dobija kao

[true] O[(j mod 2)=0]00 [(j mod 2)=0].
Odgovarajuci prefetchpredikati za ostale reference u posmatranom primeru prikazani su na
Sl. 2-12.

Reference Lokalnost Prefetchpredikat
Al ao o - O (mod2)=0
%E Sorostorn%
B[j+1][0] 00 [remenska i=0
% o-Oo O
0 o U
B[j1[0] Grupna sa False
B[i+1][0]

Sl. 2-12 Prefetchpredikati za relevantne pristupe memoriji.

Reorganizacija koda

Jednostavan nadin za implementaciju umetanja prefetch instrukcija je koris¢enje if
uslovnih naredbi sarefetch predikatom kao uslovom. Medutim, ovakav postupak moze
dovesti do povecavanja tela petlji, ¢ime se u velikoj meri mogu ponistiti ocekivana
poboljsanja usled dohvatanja podataka unapred. Ovaj problem se moze resiti dekompozicijom
petlji u razlicite sekcije u zavisnosti od predikata; ovaj postupak je poznat pod nazivom
razdvajanje petljilpop splitting. U opstem slucaju, predikat [i=0] zahteva da prva iteracija
bude izdvojena iz petljepéeling; predikat [{ mod I)=0] zahteva odmotavanje petlje sa
faktorom| (unrolling). Odmotavanje petlji se uglavnom koristi kada je vredhasla; u
suprotnom, odmotavanje moZze uzrokovati ekspanziju kdda unutar petlji, Sto opet moze
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dovesti do negativnih posledica. U takvim situacijama moze se koristiti transformacija petlji
poznata pod nazivorstrip-mining Takode, u nekim situacijama mogu se koristiti i uslovne
naredbe, ukoliko transformacije petlje dovode do ekspanzije kéda. Sl. 2-13 prikazuje primere
koji ilustruju pomenute transformacije.

Polazna petlja: Polazna petlja: Polazna petlja:
for(i=0; i<n; i++) { for(i=0; i<n; i++) { for(i=0; i<n; i++) {

if (i==0) f(i); if ((i mod 4)==0) f(i); if (i mod 64)==0)

g(i); g(); _ f(i);
} } }g(l);

Posleunrolling transformacije:

Poslepeelingtransformacije;| for(i=0; i<n; i+=4) { Poslestrip-miningtransformacije:
f(0); f(i); for(j=0; j<n; i+=64) {
90); g(i); o,
for(i=1; i<n; i++) { g(i+1); for(i=j; i<j+64; i++)

g(i); 9(i+2); g();
} }g(l+3); }

(a) Peelingtransformacija (b) Unrolling transformacija (c) Srip-mining transformacija

Sl. 2-13. Tehnike transformisanja petlpdp splitting.

Nakon $to je utvrdeno koje podatke treba dohvatati unapred i nakon $to su izolovane iteracije

u kojima treba inicirati dohvatanje podataka unapred, posledn;ji korak je umeataigh

instrukcija na odgovarajua mesta u kodu, tako da podaci budu prisutni u ke§ memoriji
neposredno pre trenutka stvarnog koris¢enja. Softverska protoc¢nost (software pipelining je

tehnika koja obezbeduje preklapanje izvrSavanja prefetch  instrukcija za buduce iteracije sa
izvrSavanjem tekucih iteracija. Dohvatanje podataka treba da bude inicirano dovoljno pre

trenutka stvarnog koris¢enja da bi se prikrilo celokupno kaSnjenje u pristupu memoriji; sa

druge strane, dohvatanje podataka unapred se ne sme inicirati suvise rano, jer podaci mogu
biti izbaCeni iz keS memorije pre trenutka stvarnog koriS¢enja. U predlozenom algoritmu

prefetch se inicira |/s iteracija unapred, pri ¢emu je | oéekivano kasnjenje u pristupu
memoriji ukljucujuéi kontenciju na interkonekcionoj mrezi, a S najkra¢e vreme izvrSavanja

tela petlje. GeneriCka Sema koja pokazuje kako se softverska protocnost koristi za iniciranje
dohvatanja podataka unapred prikazana je na Sl. 2-14. Pretpostavlja se da je za prikrivanje
kasSnjenja u pristupu memoriji potrebno 5 iteracija.

Polazna petlja:
for(i=0; i<100; i++) {
Ali][0] = 0;

Posle primene softverske proto¢nosti:

for(i=0; i<5; i++) /I prolog
prefetch(&A[i][0]);

for(i=0; i<95; i++){ // glavno telo
prefetch(&A[i+5][0]);
Ali][0] = 0;

for(i=95; i<100; i++) /I epilog
Ali][0]=0;

Sl. 2-14 Primena softverske proto¢nosti (Software-pipelininy

Na kraju, prikazana je primena opisanih tehnika na polazni primer. Prvo, primenjappse
splitting transformacije na bazi definisamphefetchpredikata. Predikaif 0] koji je posledica
vremenske lokalnosti reference BJ[j+1][0] zahteva izdvajanje petlie sa indeksOm
Dohvatanje unapred elemenata niza se prema tome radi samo u izdvojenom delu petlje.
Predikat [[ mod 2)=0] zahteva odmotavanje petljesa faktorom 2 — i to u izdvojenom delu

22



Postojeée tehnike za prikrivanje kasnjenja u pristupu memoriji

petlie zai=0 i u glavnoj petlji. Tako, za referencu A[i][j] dohvatanje podataka se inicira za
svaki drugi element. Na osnovu usvojenih pretpostavki i duzine tela petlje, prevodilac
izraCunava da su potrebne 3 iteracije za prikrivanje kaSnjenja u pristupu memoriji.
Transformacija na bazi softverske protocnosti rezultuje formiranju prologa, glavnog tela 1
epiloga i u slucaju izdvojenog dela i glavnog dela (SI. 2-15).

Opisani algoritam za umetanpefetch  instrukcija je implementiran u SUIFS{anford
University Intermediate Forimprevodiocu koji uklju¢uje mnoge standardne optimizacije i
generisanje koda. Analiza efikasnosti algoritma za selektivno dohvatanje podataka unapred u
jednoprocesorskim sistemima bazirana je na aplikacijama iz skupa SPEC i jednoprocesorskim
implementacijama paralelnih aplikacija iz skupa SPLASH i NAS Parallel Benchmark.
Ubrzanje usled primene selektivnog dohvatanja podataka unapred krece se u opsegu od 5% do

100% u zavisnosti od aplikacije. Redukcija vremena blokiranja procesora usled pristupa
memoriji se krece u opsegu od 33% do 90%. Dobijena poboljsanja pokazuju da dohvatanje
podataka unapred moze znacajno doprineti poboljSanju performanse kod jednoprocesorskih

sistema. Modifikacije prikazanog algoritma sa ciljem da se podrzi dohvatanje unapred kod
multiprocesorskih sistema prikazane su u narednom odeljku.

prefetch(&A[0][0]);

for(j=0; j<6; j+=2)
prefetch(&B
prefetch(&B
prefetch(&A

[+1][0
[i+2][0
o][i+1

<

}

for(j=0; j<94; j+=2){
prefetch(&B
prefetch(&B[j+8][0]);
prefetch(&A[O][j+71]);
A[0][j]=BI[i][0]+B[i+1][0];
A0][j+1]=B[j+1][0]+B[j+2][C];

[+71[0D);
).

for(j=94; j<100; j+=2){
Al0][j]=BI[i][0]+B[i+1][0];
A0][j+1]=B[j+1][0]+B[j+2][C];

for(i=1; i<3; i++){

prefetch(&A
for(j=0; j<6;

e

> >

ilron;
+:2)

refetch(&A[i][j+1]);
for(j=0; j<94; j
prefetch(&A[i][j+7]);

j+=2){

i|[1=BL][0]+B[j+1][0];
i|i+1]=B[+1][0]+B[j+2][C];

}
for(j=94; j<100; j+=2){

Al

i|[1=BL][0]+B[j+1][0];

Al

i|i+1]=B[+1][0]+B[j+2][C];

}

}
Sl. 2-15 Ilustracija predlozenog algoritma za dohvatanje podataka unapred ((Mowry94]).

2.3.2 Algoritam za selektivho dohvatanje podataka unapred
kod multiprocesorskih sistema

U multiprocesorskim sistemima moguce je koristiti potpuno identican algoritam za selektivno
dohvatanje podataka unapred koji je opisan u prethodnom odeljku. Korektnost izvrSavanja
programa je garantovana primenom nevezanog dohvatanja podataka unapred. Medutim,
primena predlozenog algoritma u prevodiocima za multiprocesore moZe imati negativnog
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uticaja na njegovu efikasnost. Stoga, predlozene su modifikacije polaznog algoritma sa ciljem
da se on prilagodi uslovima multiprocesorske obrade.

Komunikacija izmedu procesora moze znacajno uticati na procenat promasaja u ke§ memoriji.

Na Sl. 2-16 dat je jedan takav primer. Procesori P1 i P2 pristupaju istoj lokadijna
pocetku oba procesora imaju kopije podatka u svojim lokalnim ke$ memorijama u stanju S
(Shared. Procesor P1 pristupa lokachjidva puta. Pretpostavlja se da u intervalu izmedu ta

dva pristupa, procesor P1 ne pristupa nekom drugom podatku koji bi se mapirao u isti ke$
blok. U slu¢aju jednoprocesorske obrade drugi pristup bi pod ovim uslovima sigurno
rezultovao pogotkom u ke§ memoriji. Medutim, u posmatranom primeru procesor P2 menja
podatakA, Sto uzrokuje da kopija u keS memoriji procesora P1 bude invalidovana, tako da
procesor P1, tokom drugog pristupa, inicira dohvatanje nove kopije podatka. Ovaj tip
promasaja, uzrokovan protokolima za odrzavanje koherencije ke§ memorije, treba uzeti u

obzir pri analizi algoritma za selektivno dohvatanje podataka unapred u multiprocesorskim
sistemima.

P1
A
Load A
0y Shared Store A
Invalidacija

Potvrda
Load A \
4>

Zahtev
Odgovor Shared 7] El
T O s

Sl. 2-16. Uticaj deljenja podataka na promasaje u keS memoriji.

Opis: EI — procesor izvrSava instrukcije, S — procesor je blokiran usled promaSaja u ke§ memoriji, T —
vreme, Shared — podatak se nalazi u stanju deljen, Exclusive — procesor je ekskluzivni vlasnik
podatka.

Algoritam za selektivno dohvatanje podataka unapred kod jednoprocesorskih sistema polazi
od toga da lokalnost postoji uvek kada se desi viSestruko koriS¢enje ke$ bloka, pod uslovom

da taj blok nije izbacen iz ke§ memorije u intervalu izmedu dva koriS¢enja. Posmatrani ke$§

blok nece biti izbacen iz ke§S memorije ukoliko je koli¢ina podataka kojima se pristupa u
intervalu izmedu dva pristupa posmatranom bloku manja od kapaciteta ke§ memorije.
Medutim, u multiprocesorskim sistemima, ke§ blok ¢e biti invalidovan ako je neki drugi
procesor modifikovao taj keS blok. U okviru analize lokalnosti izbacivanje podataka iz ke$
memorije je modelovano kroz lokalizovani prostor iteracije. Da bi se predvideli promaSaji u
ke§ memoriji usled protokola za odrzavanje keS koherencije, koncept lokalizovanog prostora
iteracije je proSiren tako da uklju¢i ne samo podatke kojim se pristupa u petlji, ve¢ i podatke

koji ¢e biti modifikovani od strane drugih procesora.

Tacno predvidanje ovakvih promasaja je veoma tesko za programskog prevodioca, jer zahteva
tatno poznavanje komunikacije izmedu procesora 1 njihovih pristupa memoriji, naro€ito u
slucaju eksplicitno paralelizovanih programa kod kojih se informacije o komunikaciji izmedu
procesora “kriju” u glavi programera. U tom slufaju od interesa moze biti koriS¢enje
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sinhronizacionih primitiva I¢ck, unlock barrier). Naime, izmedu upisa podatka jednog
procesora 1 Citanja od strane drugog procesora treba da postoji sinhronizaciona primitiva;
programski prevodilac mozZe koristiti ove primitive za iniciranje komunikacije izmedu
procesora. U idealnom slucaju, poznavanje podataka Sti¢enih sinhronizacionom primitivom
pomaze prevodiocu da inicira odgovarajuce akcije, ¢cime se mogu eliminisati promasaji u ke$
memoriji ([Tranc*96]). Kako se ovakve informacije opet uglavhom “kriju” u glavi
programera, u radu [Mowry94] je usvojen konzervativan pristup po kome se pretpostavlja da
sve deljene promenljive mogu biti modifikovane na svakoj sinhronizacionoj primitivi. Tako, u
multiprocesorskim sistemima vaZzi sledece: petlja nije lokalizovana ukoliko je (a) koli¢ina
podataka kojim se pristupa unutar petlje ve¢a od kapaciteta kesa, ili (b) postoji eksplicitna
sinhronizaciona primitiva.

U primeru prikazanom na Sl. 2-17 svaki procesor modifikuje jednu vrstu matrice na osnovu
vrednostimyVal koja se izraCunava na osnovu svih elemenata matrice; izraCunavanje se
ponavlja nekoliko puta. Barijere se koriste za sinhronizaciju procesora izmedu izracunavanja
vrednosti myVal i modifikovanja vrste. Ukoliko prevodilac ignoriSe sinhronizacione
primitive i ukoliko jenumProcs takav da matricé stane u keS memoriju procesora, rezultat
lokalne analize je da pristupi matrici ispoljavaju vremensku lokalnost po spoljasnjoj petlji.
Medutim, to je netacno jer procesori modifikuju matricu u drugom delu petlje, uzrokujuci, na

taj nacin, invalidaciju svih vrsta u procesorskoj ke§ memoriji, izuzev one koja pripada
posmatranom procesoru. Predlozena modifikacija algoritma detektuje da unutar spoljasnje

petlje postoji sinhronizaciona primitiva tako da ne postoji lokalnost; tako, u svakoj iteraciji se
inicira dohvatanje podataka unapred. Ovakav pristup je konzervativan, jer nije potrebno
dohvatati unapred vrstu koja “pripada” posmatranom procesoru.

/* NumProcs = broj procesora */
/* MyProcNum = ID procesora */
/* deljena matrica A; svaki procesor modifikuje jednu vrstu */
shared double A[NumProcs][100];
for(t=0; i<t_max; t++) {

local double myVal =0.0

for(p=0; p<NumProcs; p++) {

for(i=0; i<100; i++)
myVal+=foo(A[p][i], MyProcNum;

barrier (B, NumProcs);

for(i=0; i<100; i++)
A[MyProcNum][iJ[+=myVal;

barrier (B, NumProcs);

}
Sl. 2-17. Primer sa eksplicitnom sinhronizacionom primitivom unutar petlje.

U multiprocesorskim sistemima sa invalidacionim protokolima za odrzavanje koherencije ke§
memorije od interesa je primena ekskluzivhog dohvatanja podataka unapred. Primer koji
ilustruje kori$c¢enje ekskluzivnog dohvatanja podataka unapred je pokazan na Sl. 2-18.

Procesor najpre ¢ita element niza A[i] , a potom upisuje novu vrednost. Primena dohvatanja
podataka unapred moze eliminisati blokiranje procesora usled promasaja u kes memoriji zbog
Citanja. Nakon primene klasi¢énog dohvatanja unapred, kes blok se nalazi u stanju S (Shared,

a instrukcija Citanja vidi pogodak u ke§ memoriji. Medutim, upis podatka inicira transakciju

na interkonekcionoj mrezi kojom procesor postaje ekskluzivni vlasnik podatka Afi] . Da bi

se izbeglo iniciranje ove transakcije, umesto obi¢ne prefetch  instrukcije treba koristiti
instrukciju prefetch-ex za ekskluzivno dohvatanje podataka unapred.
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for(i=0; i<n; I++)
Alil = Ali] + 1,

(@)
Prefetch-Ex A[i]

—»7
A Load Alil 7
Store A[i] Z
5 7 El
(© @ s
(b)

Sl. 2-18. Uticaj ekskluzivnog dohvatanja podataka unapred na performanse.

Opis: (a) primer koji ilustruje sekvencu citanje-upis, (b) izvrSavanje sekvence (c) izvrSavanje
sekvence sa primenom ekskluzivhog dohvatanja podataka unapred. EI — procesor izvrSava instrukcije,
S — procesor je blokiran usled promasaja u ke§S memoriji, T — vreme, Shared — podatak se nalazi u
stanju deljen, Exclusive — procesor je ekskluzivni vlasnik podatka.

Efikasnost algoritma za selektivho dohvatanje podataka u multiprocesorskim sistemima je
analizirana koris¢enjem simulatora CC-NUMA multiprocesorskog sistema koji je razvijen po

uzoru na DASH multiprocesor. Kao radno opterec¢enje koriS¢ene su paralelne aplikacije iz

skupa SPLASH [Singh*91] Rezultati eksperimentalne analize pokazali su znacajnu
efikasnost selektivnhog dohvatanja podataka unapred kod CC-NUMA multiprocesora: vreme
izvrSavanja se redukuje od 6% do 53%, u zavisnosti od aplikacije i parametara memorijskog
podsistema. Pri tom, ekskluzivno dohvatanje podataka unapred znacajno redukuje saobraéaj

na interkonekcionoj mrezi u opsegu od 3% do 23%. Takode, pokazano je da ru¢no umetanje
instrukcija za dohvatanje unapred moze dalje povecati efikasnost dohvatanja unapred u
multiprocesorskim sistemima.

2.3.3 Dohvatanje podataka unapred u aplikacijama
sa rekurzivnim dinamickim strukturama podataka

Softverski kontrolisano dohvatanje podataka se pokazalo kao izuzetno efikasno u numeri¢kim
aplikacijama sa nizovima kao dominantnim strukturama podataka. U radu [Mowry*97]
analiziran je uticaj softverskog dohvatanja podataka unapred u aplikacijama sa dinamickim
strukturama podataka baziranim na pokazivacima (liste, stabla, grafovi, itd). Na bazi izvrSene

analize predlozena su tri algoritma za dohvatanje podataka unapred. NajSire primenljiv
algoritam, nazvagreedy prefetchingmplementiran je u okviru istrazivackog optimizujuceg
programskog prevodioca, dok su ostale dve Seme implementirane ru¢nim umetanjem
prefetch instrukcija. Uticaj predlozenih Sema je evaluiran simulacijom modernog
superskalarnog mikroprocesora na izabranom skupu aplikacija sa rekurzivnim strukturama
podataka. Rezultati simulacione analize pokazuju da se poboljSanje, mereno vremenom
izvrSavanja u odnosu na slucaj bez primene predlozenih algoritama za dohvatanje podataka
unapred, kre¢e izmedu 4% 1 45%. Takode, rezultati pokazuju da prikazani pristup moZze biti

od interesa i u multiprocesorskim sistemima.
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Pored nizova, rekurzivne strukture podataka kao Sto su stabla, grafovi i liste predstavljaju
najcesce koriScene tipove podataka u bazama podataka, grafickim aplikacijama, itd. Obradom

velike koli¢ine podataka smanjuje se verovatnoc¢a da podatak bude u ke§ memoriji u trenutku
ponovljenog pristupa tom podatku, tako da je vremenska lokalnost ovih podataka mala.
Takode, rekurzivni podaci, kao dinamicke strukture, ispoljavaju malu prostornu lokalnost,

tako da povecavanje duZine ke§ bloka ne doprinosi smanjivanju broja promasSaja u ke$
memoriji. Tehnike za eliminisanje kasnjenja u pristupu memoriji, kao Sto su razlicite
optimizacije sa ciljem povecavanja prostorne i vremenske lokalnosti, nisu toliko efikasne kao

Sto je to bio slucaj kod numeric¢kih aplikacija baziranih na nizovima. Stoga, tehnike za
prikrivanje kaSnjenja u pristupu memoriji su od velikog znacaja u slucaju rekurzivnih
struktura podataka. Kasnjenje u slucaju promasaja prilikom upisa se uspeSno moze prikriti
koriS¢enjem bafera za upise. Pravi izazov je prikrivanje kasnjenja u pristupu memoriji zbog
promasaja u ke§ memoriji prilikom ¢itanja.

Kao §to je ve¢ receno, algoritam za umetanje prefetch  instrukcija sastoji se iz dva klju¢na

koraka: analize, koja treba da selektuje pristupe memoriji koji ¢ée verovatno rezultovati
promasajem u keS memoriji, i umetanja koje podrazumeva reorganizaciju kdda sa ciljem
pravovremenog iniciranja dohvatanja podataka unapred, tako da se obezbedi potpuno
prikrivanje kasnjenja u pristupu memoriji. Na zalost, proces analize u aplikacijama baziranim

na dinamic¢kim strukturama podataka nije jo§ uvek dovoljno sofisticiran da bi mogao da pravi

razliku na primeru koiji je ilustrovan na Sl. 2-19. Posmatra se jednostavna sekvenca instrukcija
koja vr$i obradu elemenata niza listi. Moguca su slede¢a dva slucaja: (a) svaki pokaziva¢ na

pocetak liste ukazuje na posebnu listu (SI. 2-19), i (b) svi pokazivaci imaju istu vrednost, tj.
pokazuju na istu listu (SI. 2-&P U poslednjem slucaju, ukoliko je kapacitet ke§ memorije
dovoljan da primi sve elemente liste, postoji vremenska lokalnost, pa dohvatanje podataka
unapred ima smisla samo u prvom prolazu (i=1).

for(i=1; i<=n; i++) {

listNode *p = listHead[i]; listHead[ 1] O-)O-} cee $O>4 listHead[ 1]
while (p) { . N .
work(p->data); listiead[2] O>O~> +OW listHead[2] O
p=p->next; . . P

}
}

listﬁead[n] O—bO—b . @ listﬁead[n]
(a) (b (©)
Sl. 2-19. Obrada listi kada ne postoji i kada postoji viemenska lokalnost.

Opis: (a) Segment kéda sa obradom elemenata liste; (b) Pristup podacima kada ne postoji lokalnost;
(c) Pristup podacima kada postoji vremenska lokalnost.

zajednicki "rep”

Medutim, problem umetanja prefetch  instrukcija nije niSta manje slozen. Posmatrajmo

primer dat na Sl. 2-20. Ukoliko se pretpostavi da je za prikrivanje kaSnjenja u pristupu
memoriji potrebno vreme za koje se izvr$i obrada tri ¢vora, onda prilikom obrade ¢vora N

treba inicirati dohvatanje ¢vora ni+3. Medutim, problem je $to izraCunavanje adrese ¢vora N3

zahteva izraCunavanje adrese ¢vora Ny, a to opet zahteva izraCunavanje adrese ¢vora Njs1, itd.

Na osnovu toga, primeri prikazani na Sl. 2-20b i Sl. 2-gfakti¢no imaju isti efekat u
pogledu prikrivanja kasnjenja, s tim da primer na Sl. R-20zZe rezultovati ve¢im brojem
instrukcija potrebnih da bi se iniciralo dohvatanje podataka unapred. Ovakav scenario je u
literaturi poznat pod imenonpointer-chasing Predlozeni algoritmi u radu [Mowry*97]
zapravo pokuSavaju da reSe prikazani problem.

27



Postojeée tehnike za prikrivanje kasnjenja u pristupu memoriji

CN PN
| |
| |
(a)
while(p) { while (p) {
prefetch (p->next->next->next); prefetch (p->next) ;
work(p->data); work (p->data) ;
p = p->next; p = p->next;
} }
(b) (©

Sl. 2-20. llustracijgointer-chasingoroblema.

Opis: (a) Obrada rekurzivne strukture podataka; (b) Dohvatanje unapred ¢vora sa distancom 3; (c)
Dohvatanje unapred ¢vora sa distancom 1. CN — ¢vor koji se trenutno obraduje, PN — ¢vor koji se zeli
dohvatiti unapred.

Pretpostavimo da se pristupa ¢voru n; Koji se nalazi na adresi;A neka se Zeli unapred
dohvatiti ¢vor ni+g koji se nalazi na adresiif. Distancad je izabrana tako da omoguéi
potpuno prikrivanje kaSnjenja u slu¢aju promasaja u ke§ memoriji i iznosi d = [I/W[] pri
¢emu je L oCekivano kasnjenje, a W procenjena koli¢ina izraCunavanja izmedu uzastopnih

pristupa memoriji. Adresa ¢vora Nj;g se mora izraCunati na osnovu adrese ¢vora ny; i distanced,

. do o490, pri ¢emu je F adresna funkcija. Efikasnost algoritma za umetanje

instrukcija za dohvatanje podataka unapred odredena je brojem pristupa memoriji potrebnih
da bi se izracunala adresa; broj pristupa je oznacen sa ||F||. Ukoliko se prati lanac pokazivaca
taj broj odgovara distanci, tjF||=d. Od interesa su algoritmi koji garantuju da k|31 ili
IFII=0.

Slucaj kada je ||F||=1 znaci da ¢vor n; sadrZi pokaziva€ na ¢vor nig. Taj pokaziva¢ moze biti
prirodni ili vestacki. Pokazivaé je prirodni ukoliko se za odredivanje adrese ¢vora hj.g Koristi
neki od postoje¢ih pokazivaca u samom c¢voru n;. Vestacki pokaziva¢ se dodaje naknadno 1
zahteva dodatni prostor u memoriji, ali moze biti tacniji od kori$¢enja postojecih pokazivaca.
Slucaj kada je ||F|~0 znaci da se adresa ¢vora Ni+q dobija direktnim izraCunavanjem na osnovu
distance 1 adrese ¢vora n;. Ovakav pristup je mogu¢ kada se, na primer, neka dinamicka
struktura mapira u niz u memoriji, tako da postoji jedan-na-jedan preslikavanje izmedu
elemenata rekurzivne strukture i indeksa elemenata u nizu. U radu [Mowry*97] prikazana su
tri algoritma nazvana: (agreedy prefetchingoji koristi prirodne pokazivaée (||F||=1), (b)
history-pointer prefetchindoji koristi vestatke pokazivace (||F||=1), i (c)data-linearization
prefetchingbaziran na mapiranju dinamickih struktura u nizove (||F||=0).

U daljem tekstu objasSnjen ggeedy prefetchindU slucaju k-narne rekurzivne strukture svaki
¢vor sadrzi K pokazivaca na ostale ¢vorove. Jedan od k ¢vorova ¢e biti posecen kao sledeci.
Prema tome, ostalik-1 pokazivaca sluze kao prirodni pokaziva¢i na ¢vorove i mogu se
iskoristiti za dohvatanje podataka unapred. Ukoliko nijedan od njih ne ukazuje na ¢vor Ni.q,
ocekuje se da svaki od njih ukazuje na ¢vor ¢, d’ >0. Ukoliko jed’ < d, onda ¢e kaSnjenje
biti delimi¢no prikriveno; ukoliko je d’ = d, o¢ekuje se da kasnjenje bude potpuno prikriveno.

llustracija ovog algoritma je prikazana je na primeru obrade binarnog stabla (Sl. 2-21a).
Pretpostavimo da je trajanje obrade ¢vora process()jednako polovini vremena potrebnog za
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dohvatanje ke$ bloka iz memorije; da bi prikrili kaSnjenje distanca mord=4ti SI. 2-21b
pokazuje ponaSanje keS memorije tokom izvrSavanja programa sa 3l.2-&dom slucaju
kaSnjenje je potpuno prikriveno za otprilike polovinu ¢vorova, a delimi¢no prikriveno za

drugu polovinu ¢vorova. U slucaju k-narnog stabla, moze se ocekivati da kasnjenje bude
potpuno prikriveno za otprilike (k-1)/k ¢vorova. Prednosti ovakvog pristupa su jednostavnost,

mala cena merena brojem dodatnih instrukcija i prostora u memoriji i Siroka primenljivost.
Glavni nedostatak je nemoguénost precizne kontrole distance.

Efikasnost predloZenog algoritma programskog prevodioca je testirana i u multiprocesorskom

sistemu. Razmatra se multiprocesorski sistem sa parametrima koji odgovaraju parametrima
sistema koji je koriS¢en u analizi selektivnog dohvatanja podataka koji je opisan u radu
[Mowry94]. Simulaciona analiza je sprovedena na paralelnoj aplikaciji Barnes iz skupa
paralelnih aplikacija SPLASH-2 [Wo000*95]. U ovoj aplikaciji podaci su organizovani u
oktalno stablo. Implementacija opisanog algoritrgeeedy-prefetchingrezultovala je
znacajnim smanjivanjem broja promasaja u ke§ memoriji, a poboljSanje mereno skrac¢ivanjem

vremena izvrSavanja iznosi 14%.
if (t !'= NULL ) {
prefetch ( t-> left );

® © @ O
prefetch ( t-> right ); ¥ E:> M K/ 3
process ( t->data ); ’ @ @ @ @
preorder ( t->left ) e @ @

preorder ( t->right );

) Oem Qe Qerem

@ (b)

Sl. 2-21. llustracija algoritmgreedy prefetching

Opis: (a) Procedurareorder modifikovana da podrzi dohvatanje podataka unapred; (b) ilustracija
promaSaja u keS memoriji tokom obrade stabla. Ceche Misy — promaS3aji u keS memoriji, CH
(Cache Hij, PCM (Partial Cache Misy— delimi¢no prikriveni promasaji u ke$ memoriji.

preorder (treeNode *t ) {

2.3.4 Potencijal dohvatanja podataka unapred
kod multiprocesora sa zajednickom magistralom

Vedina istrazivanja tehnika za dohvatanje podataka unapred odnose se na multiprocesorske

sisteme sa skalabilnim interkonekcionim mreZzama, pre svega na CC-NUMA masSine. U radu
[Tulls*93] analizirana je efikasnost dohvatanja podataka unapred u sistemima koji su bazirani
na zajedniCkoj magistrali. Pretpostavlja se da je programski prevodilac idealan u smislu
predvidanja promasaja u kesS memoriji. Svaki pristup memoriji koji rezultuje promasSajem u

ke$ memoriji augmentira se odgovarajucom prefetch  instrukcijom. Pored ovog osnovnog
pristupa, razmatra se i efikasnost pristupa nastalih modifikacijom polaznog. Tako, razmatra se
ekskluzivno dohvatanje podataka unapred, povecavanje prefetch distance i ubacivanje
redundantnihprefetch  instrukcija sa ciljem da se poveca efikasnost u slucaju deljenih
podataka koji se modifikujunite shared data

Kao radno opterecenje posmatra se pet paralelnih aplikacija iz skupa SPLASH 1 SPLASH-2.
Modelira se multiprocesor sa 12 procesora koji su povezani magistralom koja podrzava
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razdvojene transakcijesglit-transactions bys Da bi se odredila efikasnost dohvatanja
podataka unapred za razli¢ite sisteme, pretpostavlja se da je za dohvatanje jednog bloka iz
memorije potrebno 100 procesorskih ciklusa (pclk), a da vreme cCistog transfera podataka
varira izmedu 4pclk 1 32pclk, tj. ako je vreme transfera 4pclk, vreme pristupa memoriji je

96pclk. Evaluacija se bazira na simulaciji zasnovanoj na analizi realnih adresnih tragova.

Adresni tragovi se propustaju kroz simulator koji identifikuje sve pristupe koji rezultuju
promasajem u ke§ memoriji. Takvi pristupi se augmentiraju odgovaraju¢om instrukcijom
(prefetch  ili prefetch-ex ), tako da se u potpunosti obezbedi prikrivanje kasnjenja u
pristupu memoriji.

Dobijeni rezultati pokazuju da je efikasnost dohvatanja podataka unapred pod navedenim

uslovima u sistemima za zajednickom magistralom iznenadujuc¢e mala, izuzev u slucajevima

kada je protok na magistrali izuzetno visok, tj. kod sistema kod kojih transfer podataka traje

samo 4pclk. U slucaju kada je propusna mo¢ magistrale ogranic¢ena, dohvatanje unapred ne
garantuje poboljSavanje performanse i pored znacajnog smanjivanja broja blokirajucih
promasaja u kes memoriji. Pored kontencije na magistrali, ograni¢avajuci faktori za postizanje
vece efikasnosti dohvatanja unapred su falsei true sharing kao i kolizija izmedu unapred
dohvacenih podataka i tekuéeg radnog opterecenja, narocito kod ke§ memorija sa direktnim
preslikavanjem. U radu [Tulls*95k pokazano kako se kori§¢enjem razli¢itih mehanizama
moze znacajno povecati efikasnost dohvatanja unapred kod multiprocesora sa zajednickom
magistralom: (a) problem promasaja u kes memoriji zbog konflikta izmedu tekuéeg i buduceg
radnog opterec¢enja kod ke memorija sa direktnim preslikavanjem u velikoj meri se eliminiSe
upotrebomvictim keSa [Jouppi90], (b) problem prividnog deljenja podatd&ksd sharing
moze se resiti restruktuiranjem deljenih podataka, i (c) problem niske efikasnosti u odnosu na
prave deljene podatketrfe sharing moze se ublaziti razvojem posebnih tehnika za
dohvatanje unapred koje su posebno prilagodene deljenim podacima. Medutim, i pored ovih
poboljSanja efikasnost tehnike dohvatanja podataka unapred kod multiprocesora
zajednickom magistralom nije naro€ito znacajna.

2.3.5 Algoritam za prosledivanje podataka
kod skalabilnih multiprocesora sa deljenom memorijom

U radu [Koufa*96]predlozeno je okruzenje za algoritam programskog prevodioca koji za
prosledivanje podataka kod aplikacija koje su paralelizovane na nivou petlji tipa doall.
Prosledivanje se ostvaruje wr-forw  asemblerskom instrukcijom koja je predlozena u radu
[Pouls*94] Prevodilac umeée ovu instrukciju umesto obi¢ne write  instrukcije. Ova
instrukcija, pored adrese, specificira i procesore buducée korisnike kojima treba proslediti
podatke. Oni se obi¢no specificiraju koriste¢i jedan registar kao bit vektor, a svakom
procesoru je pridruzen po jedan bit; u zavisnosti od vrednosti bita i podaci se prosleduju
procesoru Pi ili ne. Ukoliko je keS blok specificiran instrukcijom u stanjiddified) inicira
se, najpre, transakcija koja azurira memoriju i blok proglasava deljenim (Shared, a potom i
transakcija kojom se blok prosleduje svim procesorima, budu¢im korisnicima. Ukoliko je ke§
blok specificiran instrukcijom u stanju St{ared, onda on ostaje u tom stanju; memoriji se
prosleduje samo modifikovana re¢, a nakon toga se vrsi prosledivanje procesorima budué¢im
korisnicima. Ako instrukcijawr-forw  vidi promasaj u kes memoriji onda se najpre dovlaci
blok iz memorije, modifikuje odgovarajuca re€ i nakon toga vrsi prosledivanje.

Sam predloZeni algoritam programskog prevodioca nije od interesa za ovo istraZivanje,
budu¢i da se odnosi na specifi¢no programsko okruzenje, gde se paralelizacija vr$i na nivou
doall petlji. Aproksimativna evaluacija je uradena na slede¢i nacdin. Koriste¢i EPG-sim
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simulator [Pouls*93], zasnovan na izvrSavanju programa, formiraju se adresni tragovi za datu
arhitekturu. Na osnovu analize adresnih tragova odreduju se write  instrukcije koje treba da

budu zamenjen@r-forw instrukcijama, kao i lista procesora buducih korisnika. Nakon toga
ponavlja se simulacija. Kao radno opterecenje koriste se paralelne aplikacije iz skupa Perfect

Club [Berry*89]. Modeliran je kes-koherentni UMA multiprocesor sa deljenom memorijom
koji ima 32 ¢vora. Za odrZzavanje koherencije ke§ memorije koristi se invalidacioni protokol.
Procesori poseduju privatne ke§ memorije koji su preko interkonekcione mreze tipa Omega
povezane sa memaorijom.

Dobijeni rezultati pokazali su da primena tehnike prosledivanja moze dati znacajne rezultate.
Pokazalo se da je tehnika prosledivanja osetljiva na veli¢inu privatnih ke§ memorija. Tako,
srednje ubrzanje za razmatrane aplikacije iznosi i do 50% za arhitekture sa velikim keS$
memorijama, odnosno oko 30% za arhitekture sa relativno malim keS memorijama.

2.3.6 Algoritam za vra¢anje modifikovanih deljenih podataka
u glavnu memoriju

U radu [Skepp*95] prikazan je jedan algoritam programskog prevodioca koji detektuje
poslednji upis u posmatrani ke§ blok 1 zamenjuje taj upis instrukcijom koja, pored azuriranja
lokalne ke§ memorije, inicira azuriranje glavne memorije. Vracanje podataka u glavnu
memoriju nakon zavrSetka obrade znaCajno redukuje kasnjenje prilikom Cc¢itanja pravih
deljenih podataka kod CC-NUMA sistema.

Pretpostavimo slede¢i scenario: procesor Pj je ekskluzivni vlasnik bloka Bi, a procesor Pi
inicira ¢itanje bloka Bi. Tokom Ccitanja bloka Bi, procesor Pi se najpre obrac¢a ¢voru domacinu
(hom@ koji je odgovoran za blok Bi. U tom ¢voru nalazi se informacija da je procesor Pj
ekskluzivni vlasnik bloka, pa se inicira transakcija kojom ¢vor domacin zahteva blok Bi. Po
prijemu zahteva procesor Pj Salje kopiju bloka ¢voru domacinu. Nakon azuriranja glavne
memorije, ¢vor domacin inicira transakciju kojom procesoru Pi prosleduje trazenu kopiju. U
ovom slucaju procesor Pi je blokiran za vreme izvrSavanja cetiri transakcije na
interkonekcionoj mrezi, a ovaj tip promasaja u ke§ memoriji naziva se dirty remote missU
slucaju da ¢vor domacin poseduje azurnu kopiju trazenog kes bloka, takav promasaj se naziva
clean remote missa kasnjenje u tom slucaju je znatno manje, jer su potrebne samo dve
transakcije na interkonekcionoj mrezi. Ideja predlozenog reSenja je da se umetanjem
instrukcija koje azuriraju home ¢vor, odmah nakon obrade ke§ bloka, smanji kasnjenje
pretvaranjermdirty remotepromasaja clean remotepromasaje. U tom cilju predlozene su
instrukcije koje iniciraju azuriranje glavne memorije, nazvane update i store-update
Update instrukcija azurira glavnu memoriju, a lokalna kopija podatka postaje deljena
(Shared. Store-update instrukcija prvo izvrSava obi¢nu store instrukciju, a potom
update instrukciju; ova instrukcija je predlozena sa ciljem da se smanji poveéavanje broja
instrukcija kada je to moguce. U daljem tekstu objasnjen je predlozeni algoritam prevodioca.

Pretpostavlja se da prevodilac zna veli¢inu ke$ bloka, ali se ne uvode ogranicenja u pogledu
smeStanja podataka u odnosu na granice izmedu ke$ blokova. Takode, pretpostavlja se
postojanje predlozenih instrukcija update b,k i store-update b,k ,pri emusub ik
bazni pokaziva¢ i pomeraj, redom. Radi jednostavnosti diskusije pretpostavimo, za pocetak,
da je kes blok duzine jedne reci. Predlozeni algoritam vrsi analizu medukdda unutar procedura
sa ciljem da nade poslednju instrukciju koja modifikuje ke$ blok i iza nje umetne update
instrukciju ili da poslednjstore instrukciju zameni satore-update instrukcijom.
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Ukoliko ne postoje alternativni putevi u grafu izvrSavanja, glavni problem je detektovati
poslednji upis u posmatranu re¢ (u opStem slucaju, poslednji upis u ke§ blok). Medutim,
alternativni putevi u grafu toka problem ¢ine manje trivijalnim. Na Sl. 2-22 je prikazano
nekoliko primera grafova toka sore instrukcijama za istu memorijsku lokaciju. Na Sl.
2-22 ilustrovan je jednostavan slucaj gde store instrukcija u bazi¢nom bloku 2 moze biti
zamenjenastore-update instrukcijom, dok u slucaju prikazanom na Sl. 2-22b obe
store instrukcije treba zamenitstore-update instrukcijama zato Sto instrukcija
assign menja bazni pokaziva¢. U slucaju koji je ilustrovan na Sl. 2-22c svaka odtore
instrukcija u baziénim blokovima 2 i 3 treba da bude zamenjena store-update
instrukcijom jer jestore instrukcija u bazi¢nom bloku 1 praé¢ena slede¢om instrukcijom bez
obzira na ishod skoka. Medutim, na Sl. 2-221 je pokazan primer kada postoji sledeca store
instrukcija samo u slucaju jednog ishoda; u tom slucaju usvojeno je da se umetne novi blok
izmedu bazi¢nih blokova 2 i 3 sa update instrukcijom, a da posledngitore u bazi¢nom
bloku 4 bude zamenjestore-update instrukcijom.

()
Sl. 2-22. Grafovi toka sstore instrukcijama koje upisuju u isti ke$ blok.
Opis: Cvorovi i usmerene linije predstavljaju bazi¢ne blokove i kontrolu toka izmedu bazi&nih
blokova, redom. Svetore instrukcije odnose se na isti blok, a instruk@gsign menja sadrzaj
baznog pokazivaca.

Kada je veli¢ina ke$ bloka veca od jedne reci, javlja se dodatni problem usled nepoznavanja
mapiranja u odnosu na granice blokova (ukoliko bi se usvojilo da bazni pokaziva¢ mora
ukazivati na pocetak bloka to bi bilo znacajno ogranienje za prevodilac). Radi ilustracije
posmatraju se primeri dati na Sl. 2-P3etpostavlja se da je veli¢ina ke§ bloka dve rec¢i i da
ne postoji nekastore instrukcija sa istim baznim pokazivacem u slede¢im bazi¢nim
blokovima. U primeru datom na Sl. 2&2Bosmatrane rec¢i na adresama (b) i (b+1) mogu
pripadati razli¢itim blokovima, pa u tom slucaju prevodilac umece dve update instrukcije. U
primeru sa Sl. 2-28reéi na adresama (b+0) i (b+1) mogu pripadati istom bloku, a takode i
re¢i na adresama (b+1) i (b+2). Stoga prevodilac umece update instrukciju iza drugestore
instrukcije, a iza posledngore instrukcijestore-update instrukciju. U primeru sa Sl.
2-23% umecu se dve update instrukcije na kraju, jer prve dw&ore instrukcije azuriraju
razliCite blokove. Na kraju, na Sl. 2-23d ilustrovana je sekvenca kada se etmre
instrukcije mogu zameniti odgovaraju¢im store-update instrukcijama.
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Primer Polazna sekvenca Modifikovana sekvenca
(a) store b, 0 store b, 0
store b, 1 store b, 1
update b,0
update b,2
(b) store b, 0 store b, 0
store b, 1 store b, 1
store b, 2 update b,0
store-update b,2
(c) store b, 0 store b, 0
store b, 2 store b, 2
store b, 1 store b, 1
update b,0
update b,2
(d) store b, 1 store b, 1
store b, 0 store-update b, 0
store b, 2 store-update b, 2

Sl. 2-23 Primeri primene algoritma za umetanje instrukcija za azuriranje memorije homegvora.

Algoritam je implementiran kao optimizacioni prolaz kroz kod. Efektivna adsésa
instrukcije predstavlja se preko baznog pokazivaca b i pomerajak. Svestore instrukcije u
okviru jedne procedure su grupisane po klasama, tako da jedna instrukcija pripada klasi
(b,n=K/C, pri ¢emu je C velic¢ina kes bloka u re¢ima. Za svaku klasu (b,n) definiSe se klasa
prethodnik b,n-1) i klasa sledbenikb(n+1). Analiza toka podatakalgtaflow analysis se
odvija unapredferward) i unazad ljackward. Svakastore klasa moze da se mapira u dva
susedna ke$ bloka, nizi i visi. Svaka store instrukcija generiSe jedinicu u dijagramu toka
(odgovarajucu klasu i rec). Generisana jedinica se propagira unapred i unazad, sve dok bazni
pokaziva¢ ne dobije novu vrednost; promena baznog pokazivaca znaci eliminaciju svih
jedinica sa tim baznim pokaziva¢em. U analizi unapred, jedinica se prenosi na sledeci bazi¢ni
blok ako je propagirana kroz barem jedan od prethodnih bazi¢nih blokova; u analizi unazad,
jedinica se prenosi u prethodni bazi¢ni blok ako je propagirala kroz barem jedan od bazi¢nih
blokova sledbenika. Ako neka jedinica dostigne neku tacku u analizi unapred kaze se da
jedinica dostize tu tacku; ako neka jedinica dostigne neku tacku u analizi unazad kaze se da je
jedinica ziva u toj tacki.

Za svakustoreklasu p,n), algoritam prvo odreduje tacku u kojoj je nizi ke blok modifikovan
poslednji put. Takva tactka se oznaCava kao mesto azuriranja klase (b,n) (update-sit® i
odreduje mesto umetanja instrukcije update (ili store-update ) ako ni jedna od klasa
(b,n) i (b,n-1) nisu zive. Umetanjem instrukcije update b, n*C | nizi ke$ blok je azuriran,

ali ne i viSi. Lokalna analiza je demonstrirana na programima koji se sastoje samo od jednog
bazi¢nog bloka, kao u sekvencama prikazanim na Sl. 2-23. U primeru na Sl. 2-23a postoje dve
store instrukcije koje iniciraju upis u klasuip,Q). Kako klasel{,0) i klasa prethodnik nisu
zive iza druge store instrukcije, ta tatka predstavlja mesto aZuriranja za nizi blok klase
(b,0). Tokom analize unazad, algoritam utvrduje da je modifikovan ne samo nizi kes blok, ve¢

da postoji mogucnost i da je visi blok modifikovan. U tom slucaju algoritmu se dozvoljava da
generiSe i klasu sledbenikl, {). Mesto azuriranja za ovu klasu je u istoj tacki kao i za klasu
(b,0). Kao rezultat modifikovana sekvenca sadrzi dve update instrukcije. Isti rezultat se
dobija i za sekvencu prikazanu na Sl. 2:28 slu¢aju da se mesto azuriranja nalazi
neposredno i1za upisa u nizi kes blok posmatrane klase, store instrukcija se moZe zameniti
store-update instrukcijom. U primeru na Sl. 2-B3o je moguce za klasu (b,1), a nije
moguce za klasu (b,0). Pored togastore instrukcija pra¢ena mestom azuriranja moze biti
zamenjenastore-update instrukcijom ako su ispunjena slede¢a dva uslova: (1) klasa
sledbenik nije Ziva u toj tacki, 1 (2) mesto azuriranja nije odgovorno za aZuriranje viSeg kes
bloka klase prethodnika.
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Update ili store-update instrukcije se mogu umetati tokom lokalne analize samo ako
kes blok nije modifikovan van posmatranog bazi¢nog bloka. To je slu¢aj samo ako je klasa
eliminisana, pa zatim formirana i opet eliminisana unutar jednog bloka. Ukoliko je klasa
eliminisana, pa opet formirana ne mogu se umefatate instrukcije, jer postoji mogucnost

da je klasa aktivna 1 u slede¢im bazicnim blokovima. U okviru globalne analize reSava se
problem umetanjaipdate instrukcija. Pretpostavimo da je mesto aZzuriranja posmatrane
klase u tacki p. Ukoliko klasa nije eliminisana izmedu pocetka bazi¢nog bloka i tacke p, onda

se takvo mesto azuriranja zove inicijalno mesto azuriranja (initial update sit¢. Ukoliko klasa

nije eliminisana izmedu tacke p i kraja bazicnog bloka, onda se takvo mesto azuriranja naziva
kona¢no mesto azuriranja (final update sitg Ukoliko mesto azuriranja nije inicijalno i nije
kona¢no onda ta klasa mora da je eliminisana, generisana, pa opet eliminisana unutar
bazi¢nog bloka, pa se umetanje update instrukcija vrsi tokom lokalne analize na nacin
prikazan u prethodnom paragrafu. Na mestu kona¢nog mesta azuriranja umecée se
odgovarajuca instrukcija ukoliko posmatrana klasa i njen prethodnik nisu Zivi na kraju
posmatranog bazi¢nog bloka, Sto se utvrduje globalnom analizom zivih klasa. Na kraju, na
mestu inicijalnog mesta azuriranja (ukoliko nije ujedno 1 kona¢no mesto aZzuriranja) umece se
odgovarajuca instrukcija u zavisnosti od analize na nivou reci. Prevodilac ne koristi nikakva
znanja o komunikaciji izmedu procesora. Uzeto je da se sve klase eliminiSu na
sinhronizacione operacigecquirei release

Efikasnost predlozenog algoritma je evaluirana koriS¢enjem Sest paralelnih aplikacija iz skupa
SPLASH-2. Razvijen je simulator ke$S koherentnog CC-NUMA multiprocesora. Primena
predloZzenog algoritma je pokazala visoku efikasnost u otklanjanju dirty-remotepromasaja i
njihovom pretvaranju alean-remotgpromasaje. U proseku oko 83% originaldiity-remote
promasaja se opisanim algoritmom pretvarelaan-remotepromasaje. PoboljaSanja merena
redukcijom vremena izvrSavanja se u zavisnosti od aplikacije 1 parametara arhitekture krec¢u
izmedu 3% 1 32%.

2.3.7 Ubrzanje kriti¢nih sekcija
primenom dohvatanja podataka unapred i prosledivanja podataka

U radu [Tranc*96]prikazane su tehnike za ubrzavanje kriti¢nih sekcija primenom dohvatanja
podataka unapred i1 prosledjivanjem podataka buduc¢em korisniku. Ubrzavanje kriti€nih
sekcija ostvaruje se smanjivanjem broja promasaja u ke§ memoriji tokom izvrSavanja kriti¢énih
sekcija. Analizom paralelnih programa sa eksplicitnim sinhronizacionim primitizaanaire

i releaseuocéeno je da se znac¢ajan deo vremena izvrSavanja programa tro$i na sinhronizaciju.

Za skup od pet paralelnih aplikacija iz skupa SPLASH-2 izmereno je da 24% ukupnog
vremena izvrSavanja odlazi na sinhronizaciju, kod CC-NUMA multiprocesora. Sa druge
strane, kriticne sekcije predstavljaju relativno male programske delove koji se lako mogu
analizirati sa ciljem da se izbegne ¢ekanje tokom pristupa memoriji usled promasaja u kes
memoriji 1 ¢ekanje nametnuto protokolima za odrzavanje konzistencije glavne memorije.

Prva optimizacija, nazvana Pref (Sl. 2y,24na za cilj da redukuje broj blokiraju¢ih promasaja
u ke§ memoriji tokom izvrSavanja kritiéne sekcije. Ovo se ostvaruje dohvatanjem unapred
svih deljenih podataka koji se Citaju u kriti€noj sekciji; dohvatanje unapred se inicira
neposredno nakon ulaska u kriticnu sekciju. Kako izvrSavanje prefetch  instrukcije ne
blokira izvrSavanje tekuce programske niti 1 kako se koristi preklapanje pristupa memoriji,
procesor ¢e videti samo kasnjenje u pristupu memoriji tokom pristupa prvom deljenom
podatku. IzmeStanjerprefetch  instrukcija izvan kriticne sekcije moguée je eliminisati i
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ovo kasnjenje, ali u tom slucaju postoji moguénost da dohvaceni podaci budu invalidovani pre
trenutka stvarnog koriS¢enja ukoliko neki drugi procesor modifikuje posmatrane podatke.

Druga optimizacija, nazvana Forw (Sl. 2-24), treba da eliminiSe kasSnjenje koje preostane
nakon primene prve optimizacije. Tako, podaci mogu biti prosledjeni od jednog procesora ka
drugom procesoru koji je bududi korisnik, pre izlaska prvog procesora iz kriti€ne sekcije.
Prosledivanje podataka se ostvaruje instrukcijama za prosledivanje koje ne blokiraju
izvrSavanje programske niti. U idealnom sluc¢aju drugi procesor, nakon ulaska u kriti¢nu
sekciju, nalazi sve potrebne podatke u svojoj ke§ memoriji. Medutim, prosledivanje podataka

namece 1 neke probleme. Pre svega, prvi procesor koji inicira prosledivanje mora znati
identitet drugog procesora kome prosleduje podatke. Jedan mogu¢i pristup je da u memoriji

postoji red ¢ekanja sa procesorima koji ¢ekaju za ulazak u kriticnu sekciju po posmatranom

lock-u. Procesor vlasnilock-a ¢ita ovaj red i prosleduje podatke procesoru koji je prvi u listi
cekanja. Ukoliko je red cekanja prazan u trenutku izlaska iz kriti€ne sekcije, onda se
prosledivanje preskace ili se inicira vracanje podataka u glavnu memoriju. Drugi problem se

javlja kada se istilock koristi da stiti razliCite kriticne sekcije koje izvrSavaju razlicite
operacije nad razli¢itim podacima. U tom slucaju, prosledivanje moze biti beskorisno. Ovaj
problem je moguce reSiti tako Sto se formira unija svih podataka kojima se pristupa u
razli¢itim kritiénim sekcijama koje su Sticene posmatranim lock-om, a prosleduju se svi

podaci iz tako formirane unije. Medutim, ovakav pristup moze dovesti do problema da treba
proslediti podatak koji se trenutno ne nalazi u lokalnoj ke§ memoriji; u tom sluc¢aju moze se
ignorisati posmatrana instrukcija za prosledivanje, tj., njeno ponaSanje odgovara Nno-op
instrukciji.

Prve dve Seme za optimizaciju kriticnih sekcija reSavaju problem blokiranja procesora usled
promasaja u keS memoriji prilikom Ccitanja. Kod sistema sa relaksiranim modelima
konzistencije memorije promasaji u keS memoriji prilikom upisa ne blokiraju izvrSavanje
programske niti; medutim, ovi promasaji mogu izazvati blokiranje procesora usled primene
protokola za odrzavanje modela memorijske konzistencije. Tako, na primer, operacija release

¢e blokirati procesor ¢ekajuéi na potvrde invalidacionih poruka poslatih usled modifikacije
deljenih podataka. Ovaj problem se moze eliminisati dohvatanjem podataka unapred, tako da

budu spremni za modifikovanje, tj. da procesor bude ekskluzivni vlasnik posmatranog bloka.
Na ovaj nacin, u trenutku modifikovanja podatka, procesor ne treba da Salje invalidacione
poruke. Kombinovanjem ovog pristupa sa Semama za optimizaciju #1 i #2 dobijaju se Seme za
ekskluzivno dohvatanje unapred (ExPref) i ekskluzivno prosledivanje (ExForw), koje su
prikazane na Sl. 2-2€pisane optimizacije dalju bolje rezultate za manje kriticne sekcije i

kada je kontencija u pristupl@ck varijablama velika. Ove osobine su tipi¢ne za kriticne

sekcije koje Stite pristup kontrolnim strukturama podataka, a ne podacima koji se obraduju.

Primena opisanih optimizacija ilustrovana je na jednostavnom primeru sa Sl. 2-25. Na Sl.
2-2% prikazana je jednostavna kriticna sekcija; izgled kriticne sekcije nakon primene
optimizacije ExPref prikazana je na slici SI. 2-25b, a nakon primene optimizacije ExForw na
Sl. 2-25c¢. Primena optimizacija Pref i Forw daje isti rezultat ako se iz&zefatch_ex |
Forward_ex instrukcije. Pretpostavlja se da promenljivec pripadaju istom ke$ bloku.

Evaluacija predlozenih optimizacija bazirana je na simulaciji CC-NUMA multiprocesorskog
sistema sa 32 ¢vora. Svaki ¢vor sadrzi prvi nivo ke§ memorije sa write-through politikom
azuriranja, kapaciteta 4KB i drugi nivo keSa sa write-back politikom azuriranja, kapaciteta
64KB. Kao radno opterecenje koriste se paralelne aplikacije iz SPLASH-2 skupa. Dobijeni
rezultati pokazuju da se nakon optimizacije kriticnih sekcija posmatrane aplikacije izvrSavaju
u proseku za 20% brze. Prikazane optimizacije su posebno efikasne u aplikacijama kod kojih

35



Postojeée tehnike za prikrivanje kasnjenja u pristupu memoriji

je kasnjenje usled sinhronizacije znacajno i1 kod kojih se glavnina promasaja u ke§ memoriji
desava u kriti¢nim sekcijama. Tako, u aplikaciji MP3D vreme izvrSavanja nakon optimizacije
kriti¢nih sekcija iznosi 48% polaznog vremena izvrSavanja. Dobijeni rezultati su pokazali da
optimizacije bazirane na prosledivanju nisu posebno efikasne i ne opravdavaju dodatnu
kompleksnost koja je potrebna da se podrzi prosledivanje podataka.

Optimizacija #1 (Pref)
Neposredno nakon izvrSavargaquire operacije dohvatiti unapred sve deljene podatke koji se Citaju u tom
kriticnom regionu.

Optimizacija #2 (Forw)

Neposredno nakon izvrSavargaquire operacije dohvatiti unapred sve deljene podatke koji se Citaju u tom
kritiénom regionu. Neposredno pre izvr§avanja releaseoperacije, ukoliko postoji procesor blokiran na tom
lock-u, proslediti deljene podatke tom procesoru.

Optimizacija #3 (ExPref)
Neposredno nakon izvrSavargaquire operacije dohvatiti unapred, kao ekskluzivne, sve deljene podatke koji
¢e se modifikovati, a dohvati unapred sve preostale deljene podatke koji ¢e se Citati u tom kriticnom regionu.

Optimizacija #4 (ExForw)
Neposredno nakon izvrSavargaquire operacije dohvatiti unapred, kao ekskluzivne, sve deljene podatke koji
¢e se modifikovati, a dohvati unapred sve preostale deljene podatke koji ¢e se Citati u tom kriticnom regionu.
Neposredno pre izvrSavanjaleaseoperacije, ukoliko postoji procesor blokiran na tom lock-u, proslediti, kao
ekskluzivne, sve modifikovane podatke i preostale deljene podatke (koji su samo ¢itani) tom procesoru.

Sl. 2-24 Optimizacije kriti¢nih sekcija dohvatanjem podataka unapred i prosledivanjem podataka.

LOCK(l); LOCK(l); LOCK(l);
a=b+g; Prefetch(b); Prefetch(b);
d =f->g; Prefetch_ex(a); Prefetch_ex(a);
UNLOCK(l); Prefetch(f); Prefetch(f);
Prefetch(f->g); Prefetch(f->g);
Prefetch_ex(d); Prefetch_ex(d);
a=b+c; a=b+g;
d=f->g; d =f->g;
UNLOCK(l); Forward(b, Dest);

Forward_ex(a, Dest);

Forward(f, Dest);

Forward(f->g, Dest);

Forward_ex(d, Dest);
UNLOCK(l);

(@) (b) (©)
Sl. 2-25 Primeri primene optimizacija kriti¢nih sekcija.

Opis: (a) polazni primer jednostavne kriti¢ne sekcije, (b) kriticna sekcija nakon primene ExPref
optimizacije, (c) kriticna sekcija nakon primene ExForw optimizacije.

2.3.8 Efikasnost komunikacionih primitiva
iniciranih od strane procesora proizvodaca podataka

U radu [Shafi*97]analizirana je efikasnost tehnika koje podrzavaju komunikaciju iniciranu

od strane procesora proizvodaCa podataka, kao i efikasnost kombinovane primene ovih
tehnika sa dohvatanjem podataka unapred kod CC-NUMA multiprocesora. Za podrsku
prosledivanju predlozene su dve instrukcije WriteSend i WriteThrough . Prva instrukcija

je neznatno modifikovana verzijar-forw instrukcije i specificira samo jedan procesor
kome treba proslediti ke§ blok. Ukoliko je potrebno izvrSiti prosledivanje ve¢em broju
procesora, onda se mora koristiti viSe odvojehteSend instrukcija. Ovaj pristup se
opravdava kompleksnos¢u implementacije sa visSestrukim prosledivanjem i neskalabilnos¢u

bit vektora.WriteSend instrukcija obavlja obi¢an upis, a zatim inicira transakciju kojom se
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kes blok prosleduje specificiranom procesoru; novo stanje kes bloka je deljen (Shared. Pored
ove instrukcije, podrzana je i WriteSendInv  instrukcija koja obezbeduje ekskluzivno
prosledivanje ke$ bloka procesoru budu¢em korisniku, tj. kopija u ke§ memoriji procesora
proizvodaca se invaliduje. Medutim, kada slede¢i korisnik podataka nije poznat predlaze se
koris¢enje WriteThrough  primitive koja azurira memoriju ¢vora domacina (homg. Ako se
sigurno zna da procesor proizvodac podataka nece koristiti ke§ blok, onda je od interesa
koris¢enje WriteThroughinv instrukcija; na ovaj na¢in moze se smanjiti broj
invalidacionih poruka na interkonekcionoj mrezi.

Kao radno opterecenje u eksperimentima koriS¢ene su paralelne aplikacije iz skupova
SPLASH-2 [W000*95], SPLASH [Singh*91{ Rice Parallel Compiler Group. Predlozene
instrukcije za prosledivanje podataka, kao i instrukcije za dohvatanje podataka unapred se
umec¢u u kod na osnovu jednostavnih heuristika koje se oslanjaju na statiCku analizu
ponasSanja paralelnih aplikacija. Posmatraju se polazni sistem (Base), i sistemi koji ukljucuju
podrsku prosledivanju (RW — remote write} dohvatanju unapred (PFprefetching, kao i
sistem koji kombinuje obe tehnike (RW+PF). Modeluje se CC-NUMA multiprocesor sa 32
¢vora i privatnim dvonivoskim ke§ memorijama.

Dobijeni rezultati pokazuju da najbolje performanse ima sistem koji kombinuje primenu
dohvatanja unapred i prosledivanje podataka. Ubrzanje se kre¢e u opsegu od 10% do 48%, u
odnosu na polazni sistem, odnosno izmedu 3% i 28% u odnosu na PF sistem. Pored toga,
saobracaj na interkonekcionoj mrezi je manji u odnosu na Base i PF sisteme.

2.3.9 Eksplicitna komunikacija
kod multiprocesora sa deljenom memorijom

U radu [Rama*95Jpredlozen je skup primitiva koje dozvoljavaju selektivno azuriranje kes
memorija vise procesora u sistemu, kao i dohvatanje unapred bloka podataka proizvoljne
duzine. Cilj predlozenih primitiva je da se omogu¢i dinamicko prilagodavanje tipa
komunikacije f[nvalidate vs. upda)e u skladu sa karakteristikama aplikacija tokom
izvrSavanja, kako bi se ostvarilo maksimalno prikrivanje kasnjenja u pristupu memoriji.

Predlozene primitive za eksplicitnu komunikaciju prikazane su na Sl. 2-26. Primitiva

PSET WRITE podrzava prosledivanje podataka i odgovara wr-forw instrukciji; naime,

najpre se vrsi azuriranje memorije ¢vora domacina, a nakon toga kes blok se prosleduje svim
procesorima koji su specificirani bit vektorggmask Primitiva SYNC_WRITE je specijalni

slucaj primitive PSET WRITE 1 koristi se u radu sa sinhro varijablama. Procesor koji je
ekskluzivni vlasnik nekogock-a ovom primitivom inicira prosledivanje vlasniStva nad
lock-om prvom slede¢em procesoru koji ¢eka na tom lock-u, tako Sto kontroler direktorijuma
azurira blok, invaliduje sve ostale kopije 1 prosleduje ekskluzivnu kopiju prvom procesoru

koji je blokiran na tomlock-u. Primitiva SEL_WRITE $elective Write je sli¢na

PSET WRITE primitivi, s tim da se skup procesora kojima se prosleduje kes blok ne
specificira eksplicitno bit vektorom, ve¢ se odreduje dinamicki, na osnovu informacija iz
direktorijuma. Tako, nakon pristizanja ovog zahteva direktorijum aZurira memoriju 1 ke§
memorije svih procesora koji imaju kopiju tog bloka, a na osnovu informacija iz
odgovaraju¢eg ulaza direktorijuma. Primitive RSTREAM 1 RSTREAM EX predstavljaju
generalizaciju mehanizma dohvatanja podataka unapred. U do sada razmatranim primerima
dohvatanje podataka unapred se incira na nivou kes bloka, dok ove primitive omogucavaju
specificiranje duzine bloka koji se Zeli dohvatiti unapred. RSTREAM EX se koristi za
ekskluzivno dohvatanje podataka unapred. Hardver kontrolera direktorijuma treba da po
prijemu ovakvog zahteva inicira odgovarajuci broj transakcija na interkonekcionoj mrezi.
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Naziv primitive Argumenti
PSET WRITE address, value, pmask
SYNC_WRITE address, value, pmask
SEL WRITE address, value
RSTREAM address, #bytes
RSTREAM_EX address, #bytes

Sl. 2-26. Primitive za eksplicithu komunikaciju kod multiprocesora sa deljenom memaorijom.

Evaluacija efikasnosti predlozenih primitiva za eksplicitnu komunikaciju uradena je na

primeru paralelnih aplikacija iz skupa SPLASH-2 [Wo000*95] i NAS Parallel Benchmark
[Bail*91]. Polazne aplikacije su augmentirane predloZenim primitivama ru¢no na osnovu
jednostavnih heuristika u skladu sa ponasanjem aplikacija. Na nivou arhitekture modelira se
CC-NUMA procesor sa 16 procesora. Eksperimentalna analiza je pokazala da se primenom
predloZenih primitiva u sistemima sa invalidacionim protokolima vreme blokiranja (read-stall

time) znacajno redukuje i priblizno odgovara vremenu koje je izmereno u sistemima Kkoji su

bazirani na azuriranju (updatg.
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Poglavlje 3

Mehanizam injektiranja

U ovom poglavlju opisana je predlozena tehnika injektiranja. U odeljku 3.1 dati su osnovni
razlozi za uvodenje predlozene tehnike kroz analizu prednosti i mana postojecih tehnika i
pregled do sada sprovedenih istrazivanja. U odeljku 3.2 definisana je tehnika injektiranja,
opisane instrukcije i hardverski resursi za podrsku injektiranju i ilustrovana primena
injektiranja na jednostavnom primeru. U odeljku 3.3 analizira se primena mehanizma
injektiranja i njena efikasnost u poredenju sa dohvatanjem podataka unapred i prosledivanjem
podataka, na primeru jednostavne aplikacije sa izrazenim deljenjem podataka. U odeljku 3.4
razmatra se posebno primena i efikasnost mehanizma injektiranja na sinhronizacione
primitive lock, unlock i barrier. U odeljku 3.5 dat je kratak osvrt na problem razvoja
algoritma programskog prevodioca za podrSku mehanizmu injektiranja. U odeljku 3.6
diskutovana su potrebna hardverska proSirenja neophodna da bi se podrzao mehanizam
injektiranja.

3.1 Motivacija

U ovom odeljku navedeni su osnovni razlozi za uvodenje nove tehnike za prikrivanje
kasSnjenja u pristupu memoriji kod multiprocesorskih sistema sa deljenom memorijom,
nazvane mehanizam injektiranja u ke§ memoudacke injection Predlozena tehnika ima za

cilj poboljSanje efikasnosti u prikrivanju kasnjenja u pristupu memoriji, pre svega kod
multiprocesorskih sistema sa zajednickom magistralom. Tehnika injektiranja koristi dobre
osobine postojecih softverskih tehnika za dohvatanje unapred i prosledivanje podataka i
osobinu arhitektura sa zajednickom magistralom i Snooping mehanizmom za odrzavanje
koherencije keS memorije. Pri tom, tehnika injektiranja zahteva minimalnu dodatnu
hardversku kompleksnost u odnosu na resurse koji su potrebni za podrSku postoje¢im
tehnikama. Motivacija za uvodenje tehnike injektiranja data je najpre kroz analizu osobina
postojecih tehnika, a potom 1 kroz osvrt na relevantna istrazivanja u ovoj oblasti.

Porede¢i osobine dohvatanja unapred i prosledivanja podataka, treba ista¢i da dohvatanje
podataka unapred omogucuje eliminisanje svih tipova promasaja u ke§ memoriji (cold,
conflict, i coherencg dok prosledivanje podataka moze eliminisati samo promasaje usled
deljenja podatakacOherencgi, u nekim slucajevima, promasaje usled prvog pristupa (cold).
Pri tom, prosledivanje podataka je potencijalno efikasnije od dohvatanja podataka unapred u
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eliminisanjucoherencepromasaja. Glavni razlozi za to su sledeéi: (a) prosledivanje podataka
buduc¢em korisniku (ili korisnicima) se moze inicirati odmah po zavrSetku obrade podataka,
(b) u opStem sluc€aju, primena prosledivanja garantuje manje kasnjenje na interkonekcionoj
mrezi, (¢) jednom forward instrukcijom se moze inicirati slanje podataka ka nekoliko
buduéih korisnika, dok u slucaju dohvatanja unapred svaki korisnik podataka mora inicirati
dohvatanje podataka za sebe. Medutim, prosledivanje podataka zahteva znatno sofisticiraniju
podrsku programskog prevodioca, jer odredivanje potencijalnih buducih korisnika zahteva
kompleksnu analizu razli¢itih programskih niti, za razliku od dohvatanja unapred koje
podrazumeva analizu unutar samo jedne programske niti. Pored toga, u slucajevima
dinamickog menjanja uzorka deljenja, tokom izvrSavanja paralelnog programa i pristupa
sinhronizacionim varijablama nije moguce odrediti procesore buduce korisnike podataka.

Sa druge strane, dohvatanje unapred nije efikasno ukoliko adresa podatka koji se zeli dohvatiti

unapred nije poznata dovoljno pre trenutka stvarnog koris¢enja. U idealnom slucaju
dohvatanje podataka unapred treba inicirati tako da podatak pristigne u keS memoriju
neposredno pre trenutka stvarnog koriséenja. Medutim, dohvatanje unapred moze biti korisno

ako je inicirano i posle idealnog trenutka; u tom slucaju kasnjenje u pristupu memoriji se

samo delimi¢no prikriva. Ovakva situacija naziva se zakasnelo dohvatanje podataka unapred

(too late issued prefetghU vezi sa trenutkom iniciranja dohvatanja podataka unapred moze

se javiti i problem prerano iniciranog dohvatanja podataka unajpeedrly issued prefetgh

Za razliku od kasno iniciranog dohvatanja unapred koje ipak moze doprineti poboljSanju
performanse, prerano inicirano dohvatanje ima samo negativne posledice na ukupnu
performanse. U tom slucaju moze se desiti da unapred dohvaceni ke$ blok bude izbacen iz kes
memorije usled politike zameneache replacement poligyili invalidovan usled upisa nekog
drugog procesora u taj ke§ blok. U oba slucaja rezultat dohvatanja podataka unapred je
nepotrebno izvrSavanjegrefetch instrukcije 1 odgovarajue transakcije Citanja na
interkonekcionoj mreZi. Pored toga, u slu€aju invalidacije unapred dohvacenog bloka, ukoliko

je procesor koji inicira invalidaciju imao ekskluzivho pravo nad posmatranim blokom pre
operacije dohvatanja unapred, onda degradiranje performanse ukljucuje i vreme za koje je taj
procesor blokiran 1 dodatnu transakciju invalidacije na interkonekcionoj mreZi.

Veéina ranije pomenutih istraZivanja prikazanih u poglavlju 2 ([Mowry94], [Koufa*96],
[Shafi*97], [Tranc*96]) fokusirala su se na ispitivanje efikasnosti dohvatanja unapred i
prosledivanja podataka u CC-NUMA 1 CC-UMA multiprocesorskim sistemima. Medutim, do

sada nisu izvedena istrazivanja koja bi analizirala koriS¢enje 1 efikasnost ovih tehnika u
multiprocesorima sa zajedniCkom magistralom. Izuzetak je istraZivanje prikazano u radu
[Tulls*93] u kome se analizira potencijal dohvatanja unapred u multiprocesorima sa
zajedni¢kom magistralom. Dobijeni rezultati su pokazali da je efikasnost dohvatanja unapred

u multiprocesorima sa zajednicCkom magistralom manja u odnosu na efikasnost u CC-
(N)UMA multiprocesorima. Postoje tri osnovna razloga za ovakav rezultat. Prvo,
dohvatanjem unapred pokuSava se poboljSavanje performanse procesora smanjivanjem broja
blokiraju¢ih promaSaja u ke§ memoriji. Smanjivanje broja blokiraju¢ih promasaja Cesto se
postize po cenu uvecavanja ukupnog broja promasSaja u ke§ memoriji, Sto doprinosi
uvecavanju kontencije na internim resursima procesora kao Sto su ke§ memorija, baferi, itd., a

takode doprinosi 1 povecavanju ukupnog saobracaja na magistrali. Imajuéi u vidu da su
performanse multiprocesora sa zajednickom magistralom mnogo osetljivije na promene
saobracaja, uvecavanje saobracaja moze doprineti degradiranju ukupne performanse, bez

obzira na smanjivanje broja blokiraju¢ih promasaja u ke§ memoriji. Dalje, dohvatanje
podataka unapred moze negativno uticati na performanse kada postoji konflikt u ke§ memoriji
izmedu podataka koji se trenutno obraduju i podataka koji su dohvaceni unapred. Na kraju,
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postoje¢i algoritmi za dohvatanje podataka unapred nisu toliko efikasni u eliminisanju
promasaja koji su posledica invalidacije usled pravog deljenja podatialea gharing.
Zapravo, promasaji u ke§ memoriji usled pristupa pravim deljenim podacima predstavljaju
glavnu prepreku postizanju vecée efikasnosti dohvatanja podataka unapred, tim pre $to njihov

uticaj na ukupne performanse paralelnih programa raste sa porastom kapaciteta keS memorija
kod modernih mikroprocesora. Sa druge strane, pored nekoliko istrazivanja efikasnosti
prosledivanja podataka, do sada nije razvijen neki opSte prihvaceni algoritam programskog
prevodioca koji bi podrzao ovu tehniku. Pored toga, do sada nije sprovedeno neko istrazivanje

u kojem bi se razmatrala efikasnost 1 implementacija prosledivanja podataka kod
multiprocesora sa zajednickom magistralom.

Imaju¢i u vidu sve prednosti 1 nedostatke postoje¢ih tehnika za softversko dohvatanje
podataka unapred 1 prosledivanje podataka, kao 1 rezultate istraZzivanja u ovoj oblasti, u ovom
radu predlozena je nova tehnika nazvana injektiranje u ke§ memoriju (cache injection
Injektiranje u ke§ memoriju omogucava prevazilaZzenje glavnih nedostataka postojecih tehnika
kao Sto su:

e povecana kontencija na memoriji i zajedniCkoj magistrali usled dohvatanja podataka
unapred i prosledivanja podataka,

* niska efikasnost dohvatanja unapred za slucaj pravih deljenih podataka,
* nemogucnost da se uvek identifikuju procesori buduci korisnici podataka, i

* kompleksnost implementacije prosledivanja podataka kod multiprocesora sa zajednickom
magistralom.

Kako je tehnika injektiranja, pre svega, namenjena reSavanju problema pravih deljenih
podataka i smanjivanju kontencije na memoriji i zajedni¢koj magistrali, ona ne iskljucuje
primenu postojec¢ih tehnika za dohvatanje unapred 1 prosledivanje podataka. Na ovaj nacin,
primena tehnike injektiranja treba da obezbedi podizanje sveukupne efikasnosti softverskih
tehnika za prikrivanje kaSnjenja u pristupu memoriji u multiprocesorskim sistemima sa
zajedni¢kom magistralom.

3.2 Mehanizam injektiranja

U ovom poglavlju prikazana je sustina tehnike injektiranja u ke§ memoriju. Koristeci
prednosti postojec¢ih tehnika 1 osobinu arhitektura sa zajednickom magistralom tehnika
injektiranja eliminiSe neke od nedostataka postoje¢ih tehnika, kao S$to su negativan uticaj na

deljene podatke, kontencija na magistrali, kompleksnost podrske u programskom prevodiocu i
cena koja se placa usled umetanja novih instrukcija.

Tehnika injektiranja podrazumeva uvodenje novog hardverskog resursa, nazvanog tabela
injektiranja (njection tablg, koji je deo keS kontrolera. Na strani procesora potrosaca
podataka, prevodilac i/ili programer su odgovorni da preko odgovarajucih instrukcija unapred
izraze “zainteresovanost” za podatke za koje se ocekuje da ¢e biti koris¢eni. Ove instrukcije,

za razliku od klasi¢nih prefetch  instrukcija, ne iniciraju operaciju dohvatanja podataka,
ve¢ samo inicijalizuju odgovarajuée ulaze tabele injektiranja (injection tablg. Tokom
snoopingfaze ciklusa ¢itanja ili upisa na magistrali ke§ kontroler proverava sadrzaj tabele
injektiranja; ukoliko se adresa ke§ bloka tekuce transakcije na magistrali nalazi u tabeli
injektiranja, procesor prihvata taj blok u svoju ke§ memoriju. Postoje dva osnovna scenarija
kada dolazi do injektiranja: tokom ciklusa Citanja (injection on first readli tokom softverski
iniciranog ciklusa upisa na magistrafijéction on write-back
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Injektiranje tokom ciklusa citanja. Ovaj scenario je od interesa kada viSe procesora u bliskom
vremenskom intervalu ¢ita iste podatke. U tom slucaju svi procesori inicijalizuju svoje tabele
injektiranja pre trenutka stvarnog koriS¢enja podataka. Kada prvi od procesora ¢ita podatak,

imace promasaj u ke§ memoriji 1 inicirace dohvatanje deljenog ke$ bloka. Tokom ciklusa

Citanja svi ostali procesori koji imaju validan ulaz u tabeli injektiranja sa adresom tog bloka
prihvataju podatak u svoju ke§ memoriju; novo stanje ke$ bloka je dSljamef). Tako,
tokom jednog ciklusa na magistrali, svi procesori prihvataju blok u svoju keS memoriju, a
samo jedan od njih ¢e biti blokiran, tj. vide¢e promasaj u ke§ memoriji.

Injektiranje tokom ciklusa upisdJ slucaju da se deljeni podaci modifikuju (write shared
data), mehanizam injektiranja podrazumeva akcije i na strani procesora proizvodaca podataka

1 na strani procesora potroSaca podataka. Kao u prethodnom slu€aju, procesori potrosaci
podataka inicijalizuju svoje tabele injektiranja pre trenutka stvarnog koriS¢enja podataka. Sa

druge strane, procesor proizvoda¢ podataka po zavrSetku obrade ke§ bloka inicira ciklus upisa

u memoriju. Tokom ciklusa upisa na magistrali svi procesori koji imaju validan ulaz u svojim
tabelama injektiranja prihvataju blok u svoju keS memoriju i proglaSavaju ga deljenim
(Shared.

U odeljku 3.2.1opisane su predlozene instrukcije za podrSku mehanizmu injektiranja.
Primena mehanizma injektiranja je ilustrovana koriS¢enjem jednostavnih primera koji su dati

u odeljku 3.2.2.

3.2.1 PredloZene instrukcije

U ovom odeljku prikazane su predloZzene instrukcije neophodne za podrsku tehnici
injektiranja. Najpre su objasnjene instrukcije koje na strani procesora potrosaca podataka treba
da obezbede inicijalizaciju tabele injektiranja, a potom 1 instrukcije kojim procesor proizvodac
podataka inicira aZuriranje memorije, a time i ke§ memorije “zainteresovanih” procesora,
nakon poslednjeg upisa u posmatrani ke§ blok. Medutim, pre razmatranja predlozenih

instrukcija potrebno je ukratko prikazati osnovnu organizaciju predlozene tabele injektiranja
(Sl. 3-1).

Tabela injektiranja je organizovana kao FIFO bafer sa odredenim brojem ulaza (16, 32, 64,
itd.). Svaki ulaz u tabeli injektiranja poseduje dva adresna pbfaldf, Haddr) i bit
validnosti §/). Adresno polje_addr definise pocetnu, a polje Haddr poslednju adresu bloka
(ili niza susednih blokova) koji se Zeli injektirati. Nakon inicijalizacije adresnih ulaza
postavlja se bit validnosVi.

Na Sl. 3-2dat je kratak opis predlozenih instrukcija koje se koriste na strani procesora
potrosaa podataka. Procesor potrosa¢ podataka koristi OpenWindow instrukciju za
definisanje adresnog opsega jednog kes bloka ili niza susednih ke$ blokova koji se Zele
injektirati u keS memoriju. Instrukcij@penWindow specificira pocetnu (Laddr) i poslednju
adresu laddr) keS bloka ili niza susednih keS blokova. Definisanje adresnog prozora koji
obuhvata niz susednih ke$§ blokova je narocito od interesa kada pravi deljeni podaci koji se
razmenjuju izmedu procesora (migratory shared datba ispoljavaju prostornu lokalnost.
IzvrSavanjem ove instrukcije inicijalizuju se adresna polja odgovaraju¢eg ulaza tabele
injektiranja i postavlja bit validnosti. Treba napomenuti da ova instrukcija inicijalizuje tabelu
injektiranja bez obzira da li se specificirani ke$ blok nalazi u keS memoriji ili ne. Jednom
inicijalizovani ulaz u tabeli injektiranja ostaje aktivan sve dok ne bude izbacen iz tabele, t;.

dok ne bude reinicijalizovan novom vrednoS¢u ili dok se odgovarajuci adresni prozor
eksplicitno ne invaliduje. Instrukcij@loseWindow obezbeduje invalidaciju aktivnog ulaza
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u tabeli injektiranja. Ova instrukcija specificira samo pocetnu adresu bloka. Tokom
izvrSavanja ove instrukcije proverava se da li u tabeli injektiranja postoji aktivan prozor sa
specificiranom pocetnom adresom. Ukoliko je to slucaj, taj ulaz se proglaSava nevazecim
brisanjem bita validnosti.

IT
Laddr Haddr V
- ¢ <
IThit

Addr
-4 -
Data
-4 -
Cmd-+Stat \
-4 -

Sl. 3-1. Organizacija tabele injektiranja.

Opis: IT (njection Tablé — tabela injektiranja, GJachg — keS memorija, Addr — adresna magistrala,
Data — magistrala podataka, Cmd—+Stat — upravljacka magistrala, IThit — pogodak u tabeli injektiranja,

V — bit validnosti, Laddr — adresno polje koje definiSe pocetnu adresu, Haddr — adresno polje koje
definiSe poslednju adresu.

openWindow(Laddr, Haddr):
Ovom instrukcijom se inicijalizuje prvi slobodan ulaz tabele injektiranja. Instrukcija definiSe prvu i poslednju
adresu keS bloka ili niza susednih kes blokova. U odgovarajuéa polja ulaza tabele injektiranja se smestaju prva
i poslednja adresa adresnog prozora koji se otvara za injektiranje; pored toga, bit validnosti V se postaylja na
aktivnu vrednosfv=1).

CloseWindow(Laddr):

Proverava se da li postoji neki aktivan ulaz u tabeli injektiranja Cije polje sa pocetnom adresom ima istu
vrednost kao Laddr. Ukoliko takav ulaz ne postoji, ova instrukcija je bez dejstva. Ukoliko takav ulaz postoji on
se proglasava nevaZeéim brisanjem bita validnosti (V=0).

Sl. 3-2 PredloZene instrukcije za inicijalizaciju i invalidaciju ulaza tabele injektiranja.

Na Sl. 3-3dat je kratak opis instrukcija kojim se inicira azuriranje memorije nakon poslednjeg

upisa u posmatrani ke§ blok od strane procesora proizvodaca podataka. Instrukcija Update

inicira ciklus upisa na magistrali, ukoliko se specificirani blok nalazi u keS memoriji u stanju
M (Modified); u suprotnom, instrukcija se ponasa kao instrukcija bez dejstva. Instrukcija
StoreUpdate  omoguéuje prevodiocu da minimizuje broj dodatnih instrukcija tako $to
poslednju instrukciju upisa u posmatrani ke§ blok zameni predloZenom instrukcijom
StoreUpdate . Ova instrukcija najpre izvrSi obian upis, a zatim inicira operaciju za
azuriranje glavne memorije.

Mehanizam injektiranja obezbeduje dohvatanje bloka podataka u stanju S (Shared. U cilju
podrSke ekskluzivnom dohvatanju podataka od interesa mogu biti instrUlpcpgelnv i
StoreUpdatelnv koje pored iniciranja ciklusa upisa, invaliduju ke$ blok u ke§ memoriji
procesora proizvodaca podataka. Medutim, u tom slucaju treba obezbediti da samo jedan
procesor prihvati keS blok i tako postane ekskluzivni vlasnik. U ovoj tezi nije razmatrana
primena ovih instrukcija.
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Update(&A):
Proverava se da li se podatak sa specificiranom adresom nalazi u ke§ memoriji. Ukoliko nije, instrukcijg je bez
dejstva, tj. ponaSa se kao noop instrukcija. Ukoliko je ke$ blok u stanju M (Modified) inicira se write-back
operacija na magistrali. Novo stanje bloka je S (Shared).

StoreUpdate(&A):
Izvrsi se najpre klasi¢na store instrukcija, a zatim se inicira write-back operacija na magistrali. Novo stanje kes

bloka je S (Shared).
Sl. 3-3 Predlozene instrukcije za azuriranje memorije nakon poslednjeg upisa.

3.2.2 Primena predloZenih instrukcija

U ovom odeljku ilustrovana je primena tehnike injektiranja. Posmatra se jednostavan primer
koji demonstrira pravo deljenje podataka, prikazan na Sh. R#bcesor PO, proizvodaé
podataka, modifikuje, a procesori P1 i P2, potrosaci podataka, Citaju podatak A. Uvedene su
slede¢e pretpostavke: (a) veli¢ina ke§ bloka je jedna re¢, (b) na pocetku, procesor PO je
ekskluzivni vlasnik podatka koji se nalazi u stanju Mb(ified), i (c) srednje vreme trajanja
operacije ¢itanja na magistrali je T,qc. POSmatra se interval od poslednje promene podatka od
strane procesora PO do Citanja podatka od strane procesora P1 i P2. Pokazatelji performanse

su ukupno vreme za koje su procesori blokirani i ukupan saobrac¢aj na magistrali. Procesori P1

i P2 u trenutku citanja ne nalaze podatak A u svom keSu, pa iniciraju operacije Citanja na
magistrali. Za vreme trajanja operacija Citanja, oba procesora su blokirana ¢ekajuéi na
zavrSetak dohvatanja traZzenog podatka. Ukupno vreme blokiranja je T, =2[,,., a ukupni

locked

saobracaj iznosi 2 ciklusa ¢itanja na magistrali.

PO P1 P2
store A 7 Invalid 7
load
T FRehA load gy
7 F?tch A
Z
(a)
El
PO Pl P2 - g
store A [/ 7 7
> prefetch»A 7z x Z
Stared load A Feitch A prefetch A
> > %
% % load A é

(b)

Sl. 3-4. Primer koji demonstrira pravo deljenje podataka.
Opis: (a) polazni primer, (b) nakon primene dohvatanja unapred.

Na Sl. 3-4 prikazan je polazni primer nakon primene klasi¢nog dohvatanja podataka
unapred. Dovoljno pre trenutka stvarnog koriS¢enja podatka procesori P1 i P2 iniciraju
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dohvatanje podataka unapneckfetch instrukcijom. IzvrSavanjerprefetch  instrukcije
iniciraju se operacije Citanja na magistrali; pri tom, procesori P1 i P2 nastavljaju sa
izvrS§avanjem odgovarajuéih programskih niti. Pod pretpostavkom da je dohvatanje podataka
unapred inicirano dovoljno unapred da se podatak u trenutku stvarnog koris¢enja ve¢ nalazi u
lokalnoj keS memoriji, a nakon poslednjeg upisa podatka od strane procesora PO, ukupno
vreme blokiranja procesora j€l, .= ;Omedutim, saobracaj na magistrali ostaje

nepromenjen i iznosi 2 ciklusa Citanja.

Na Sl. 3-4 ilustrovana je primena injektiranja tokom ciklusa Citanja. Pretpostavlja se da

Citanje podatka A od strane procesora P1 prethodi Citanju istog podataka od strane procesora

P2, kao i da procesor P2 inicijalizuje tabelu injektiranja instrukci@penWindow pre
trenutka stvarnog Citanja. Procesor P1 izvrSavaju¢i load instrukciju ne nalazi podatak u
svojoj ke§ memoriji, pa inicira ciklus ¢itanja. Tokom snoopingfaze ciklusa ¢itanja procesor

P2 vidi da adresa bloka koji se dohvata iz memorije odgovora adresi u tabeli injektiranja, pa
prihvata blok u svoju keS memoriju; novo stanje ke$ bloka jgHaréd. Tako, u trenutku
stvarnog izvrSavanja procesor P2 nalazi podatak u svojoj keS memoriji, pa je ukupno vreme

blokiranjaT,,ceq = T,qc » @ Ukupni saobracaj na magistrali je 1 ciklus Citanja.

Na Sl. 3-% prikazan je polazni primer, modifikovan da podrzi injektiranje tokom ciklusa

upisa na magistrali. Procesori P1 i P2 koriste¢i OpenWindow instrukciju inicijalizuju svoje
tabele injektiranja. Procesor PO umesto poslesigee instrukcije umece StoreUpdate
instrukciju koja inicira ciklus upisa na magistrali. Tokom ciklusa upisa na magistrali,
procesori P1 1 P2 vide da se adresa tekuceg bloka koji se vra¢a u memoriju nalazi u njithovim
tabelama injektiranja, pa prihvataju podatdku svoje keS memorije. Tako, u trenutku
stvarnog korisc¢enja procesori P1 i P2 nalaze blok A u svojoj keS memoriji, pa nema blokiranja
izvrSavanja programske niti, [, .q= -@kupni saobrac¢aj na magistrali iznosi 1 ciklus

upisa. U prikazanom primeru uzeto je da procesor P2 inicijalizuje tabelu injektiranja pre

trenutka zavrSetka obrade podatka od procesora PO. U ovom slucaju ne dolazi do nezeljenih
posledica kao kod dohvatanja podataka unapred.
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PO
store i ;

P2
Z

T
-Sh d
2 i

El
s
PO P1 P2
StoreUpdate AZ [Modified] 7 [ Invalid | OpenWindowAZ
> OpenWindow A Z
toad 3, 7
T load
v Z oa A Z
(b)

Sl. 3-5. Polazni primer nakon primene injektiranja u kes.
Opis: (a) Injektiranje tokom ciklusa ¢itanja, (b) Injektiranje tokom softverski iniciranog azuriranja
glavne memorije.

3.3 Primer primene injektiranja na prave deljene podatke

U ovom odeljku razmatra se primena postojecih tehnika dohvatanja unapred i prosledivanja
podataka buduc¢im korisnicima i predlozZene tehnike injektiranja na jednostavnom primeru koji
demonstrira pravo deljenje podataka. Pri tom, izvedena je priblizna analiza performanse koja
podrazumeva odredivanje ukupnog broja blokiraju¢ih i neblokiraju¢ih promasaja u kes
memoriji i zahteva za invalidacijom, kao i saobracaja koji se generiSe na zajednickoj
magistrali.

Odeljak 3.3.1 prikazuje polazni primer i definiSe uslove i pretpostavke analize koja sledi.
Odeljci 3.3.2, i 3.3.3 prikazuju polazni primer nakon primene tehnika za dohvatanje podataka
unapred i prosledivanje podataka, redom, a odeljak 3.3.4 sadrzi polazni primer nakon
kombinovane primene obe postojece tehnike. Odeljak 3.3.5 sadrzi opis polaznog segmenta
programa nakon primene mehanizma injektiranja. Uporedni prikaz rezultata dobijenih
pribliznom analizom performanse prikazan je u odeljku 3.3.6.

3.3.1 Polazni primer (Base)

Na Sl. 3-6 prikazan je segment paralelnog programa koji ilustruje pravo deljenje podataka.
Svaki odNumProcs procesora modifikuje po jednu vrstu matridena osnovu vrednosti
myVal koja se izraCunava na osnovu cele matrice A; ceo postupak se ponavijamax puta.
Barijere se koriste za sinhronizaciju procesora izmedu faze izraCunavanja vrednosti myVval i

faze u kojoj se modifikuju vrste matrice. Detaljna objasSnjenja posmatranog primera data su u
odeljku 2.3.2 (SI. 2-17).
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shared double A[NumProcs][100];
for(t=0; i<t_max; t++) {
local double myVal =0.0
for(p=0; p<NumProcs; p++) {
for(i=0; i<100; i++)
myVal+=foo(A[p][i], MyProcNum];
}
barrier (B, NumProcs);
for(i=0; i<100; i++)
A[MyProcNum][i]l=goo(A[MyProcNum][i],myVal);
barrier (B, NumProcs);

}
Sl. 3-6. Paralelni program koji ilustruje pravo deljenje podataka.

Usvojene su slede¢e pretpostavke. Posmatrani paralelni program se izvrSava na
multiprocesorskom sistemu sa zajednickom magistralom koji koristi MESI write-back
invalidate protokol za odrzavanje koherencije ke§ memorije. Duzina ke$ linije je 16B, a
elementi matricé\ se smeStaju u memoriju po vrstama, tako da elementi A[i][2]] i A[i][2]+1]
pripadaju istom bloku u ke§ memoriji. Za prikrivanje kaSnjenja usled Citanja jednog kes$ bloka

iz memorije potrebno je 6 iteracija unutrasSnje petlje (po promenljivojoriginalnog
paralelnog programa. Adrese su duzine 4B, a komanda na magistrali je duzine 1B. Takode,
pretpostavlja se da je kapacitet keS memorije procesora dovoljan da prihvati celu Aatricu

Priblizna analiza performanse memorijskog podsistema podrazumeva odredivanje ukupnog

broja blokirajucih 1 neblokiraju¢ih promasaja u ke§ memoriji 1 zahteva za invalidacijom, kao 1
saobracaja koji se generiSe na zajednickoj magistrali. Radi jednostavnosti analiziraju se samo
pristupi deljenoj matricA. U prvom delu spoljasnje petlje po promenljitogvaki procesor

Cita celu matricu A, pa kako kes$ blok sadrzi dva elementa matrice, a elementima se pristupa

po vrstama, ukupan broj blokiraju¢ih promasaja u kesu je NumProc$b0 u prvoj iteraciji,
odnosno (NumProcs-1) J50u svim ostalim iteracijama. U trenutku pristizanja na prvu
barijeru, svi procesori imaju matriéu u svom keSu, i to u stanju SHared. U drugom delu

petlje svakom procesoru je pridruzena jedna vrsta matrice koju modifikuje na osnovu
prethodno izra¢unate vrednosti myVal. Upis u parne elemente pridruzene vrste matrice

inicira invalidaciju kopija tog bloka u keS memorijama svih ostalih procesora; prema tome,
svaki procesor u jednoj iteraciji spoljasnje petlje inicira 50 operacija za invalidaciju. Treba
napomenuti da u multiprocesorima sa sekvencijalnim modelom konzistencije memorije,
operacija invalidacije blokira izvrSavanje programske niti za vreme trajanja te operacije na
magistrali. Tako, ukupan broj blokiraju¢ih promasaja u ke§ memoriji jednog procesora usled

¢itanja elemenata matrice A iznosi Ngg,, =[NumProcst (t_max-1) [[NumProcs-1)] [50,

ukupan broj blokiraju¢ih invalidacija je Ng,, =500 _max, ukoliko se koristi sekvencijalna

memorijska konzistencija; u slucaju releasemodela memorijske konzistencije operacije za
invalidaciju ne blokiraju izvrSavanje programske niti.

Na osnovu usvojenih pretpostavki operacija ¢itanja na zajednickoj magistrali uzima 21B (4B
za adresu, 1B za komandu i 16B za podatke), a operacija invalidacije uzima 5B (4B za adresu
i 1B za komandu). Ukupan saobracaj na magistrali tokom izvrSavanja paralelnog programa je
Traffic=[Ng,, 21+ N, (5] (NumProcs Vazan parametar performanse je vreme blokiranja

procesora usled promasaja u ke§ memoriji ili operacije invalidacije. Vreme ¢ekanja jednog

procesora priblizno se moze izraCunati kao T, = Nggy Ory T Ny Ty » Pri Cemu su Ty |

Tinv prosena vremena trajanja operacija Citanja i invalidacije, redom, merena brojem
procesorskih ciklusa.
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3.3.2 Primena dohvatanja podataka unapred (Pref)

Na Sl. 3-7 prikazan je posmatrani paralelni program nakon umetanja instrukcija za dohvatanje
podataka unapred. Koristi se tehnika softverske proto¢nosti i ¢injenica da je za prikrivanje
kasnjenja u pristupu memoriji potrebno 6 iteracija unutrasnje petlje originalnog paralelnog
programa. Na ovaj nacin eliminiSu se svi blokiraju¢i promasaji u ke§ memoriji u prvom delu
iteracije. Analogno polaznom primeru, u trenutku pristizanja na prvu barijeru svi procesori
imaju matricuA u svom keSu u stanju Slfared. U drugom delu petlje procesor inicira
invalidaciju kopija vrste koju modifikuje u ke§ memorijama svih ostalih procesora. Treba
napomenuti da dohvatanje unapred elemenata vrste matrice koja pripada datom procesoru ima
smisla samo u prvoj iteraciji spoljasnje petlije; u svim ostalim iteracijanefetch

instrukcija pronalazi elemente mati¢ne vrste u lokalnoj ke§ memoriji, tako da se nece inicirati

zahtev na magistrali, tj. ponaSace se kao noop instrukcija. Dodatna transformacija

originalnog koda mozZe obezbediti eliminaciju redundantnih prefetch instrukcija.
Medutim, ukoliko je kompleksnost takve transformacije znatno veca od gubitka usled
izvrSavanja nepotrebnihprefetch instrukcija, onda je bolje ne wvrSiti dodatne
transformacije.

Kako je ve¢ ranije re¢eno, ukoliko se koristi sekvencijalni model konzistencije memorije,

svaki upis u parne elemente vrste inicira operaciju invalidacije koja blokira izvrSavanje
programske niti na datom procesoru. Medutim, blokiranje procesora se moze izbe¢i primenom
prefetch-ex instrukcije. Ukoliko pretpostavimo da su dve iteracije unutrasnje petlje (po
promenljivoj i ) dovoljne da prikriju trajanje transakcije za invalidaciju, prestruktuiranjem
petlje dobija se kdd prikazan na Sl. 3-8.

shared double A[NumProcs][100];
for(t=0; i<t_max; t++) {
local double myVval =0.0
for(p=0; p<NumProcs; p++) {
for(i=0; i<6; i+=2)
prefetch(&A[p][i]);
for(i=0; i<94; i+=2) {
prefetch(&A[p][i+6]);
myVal+=foo(A[p][i], MyProcNum;
myVal+=foo(A[p][i+1], MyProcNum];

}

for(i=94; i<100; i+=2) {
myVal+=foo(A[p][i], MyProcNum;
myVal+=foo(A[p][i+1], MyProcNum];

barrier (B, NumProcs);

for(i=0; i<100; i++)
A[MyProcNum][il=goo(A[MyProcNum][i],myVal);

barrier (B, NumProcs);

}
Sl. 3-7. Paralelni program nakon primene algoritma za selektivnho umptafgéch  instrukcija.

Primenom tehnike dohvatanja podataka u prvom delu petlje skoro u potpunosti se izbegava
blokiranje procesora usled promaSaja u ke§ memoriji prilikom c¢itanja elemenata matrice A.
Takode, primenom ekskluzivnog dohvatanja podataka unapred izbegava se blokiranje
procesora tokom trajanja operacija invalidacije, p&jg = . M&dutim, ukupni saobracaj na

magistrali generisan tokom izvrSavanja modifikovanog paralelnog programa je isti kao u
polaznom primeru. Pored toga, prestruktuiranje koda dovelo je do znacajnog povecavanja

duzine programa, a povecala se i kontencija na internim resursima usled izvrSavanja dodatnih
instrukcija za dohvatanje podataka unapred.
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barrier (B, NumProcs);

prefetch-ex(&A[MyNumProc][0]);

for(i=0; i<98; i+=2) {
prefetch-ex(&A[MyNumProc][i+2]);
A[MyProcNum][i]=goo(A[MyProcNum][i],myVal);
A[MyProcNum][i+1]=goo(A[MyProcNum][i+1],myVal);

}
A[MyProcNum][98]=goo(A[MyProcNum][98],myVal);
A[MyProcNum][99]=goo(A[MyProcNum][99],myVal);
barrier (B, NumProcs);

}
Sl. 3-8. Prestruktuiranje kdda sa ciliem da se izbegne zaustavljanje procesora tokom invalidacije.

3.3.3 Primena prosledivanja podataka (Forw)

Na Sl|. 3-9prikazan je paralelni program nakon umetanja odgovarajucih instrukcija za
prosledivanje podataka. Instrukcija forward(&a,0) prosleduje ke$ blok sa adresom a u
keS memoriju procesora PO; pri tom, novo stanje keS bloka$e&€d. U ovom primeru je
usvojeno da instrukcija za prosledivanje dozvoljava specificiranje samo jednog odrediSnog
procesora; stoga, za svaki odrediSni procesor potrebna je po fistvead  instrukcija.
Nakon §to je zavrSena modifikacija jednog ke$ bloka inicira se prosledivanje tog bloka svim
ostalim procesorima; pri tom, izbegava se auto prosledivanje. Treba napomenuti da nije
neophodno eliminisanje instrukcija koje iniciraju auto prosledivanje; naime, moze se usvojiti
implementacija instrukcijdorward koja se u slu¢aju da procesor inicira prosledivanje
podataka samom sebi ponaSa se kaop instrukcija. Prosledivanje svakom procesoru
zasebno dovodi do zaguSeméte bafera, Sto opet moze dovesti do blokiranja procesora. Sa
druge strane, implementacija instrukcije za prosledivanje sa vise odrediSnih procesora, kao $to
je forward(&A[MyNumProc][i],0,1,...NumProcs) , reSava problem zaguSenja
write bafera, ali unosi znac¢ajnu dodatnu hardversku kompleksnost u implementaciju jedinice
koja je odgovorna za iniciranje operacija na magistrali i same zajednicke magistrale.

shared double A[NumProcs][100];
for(t=0; i<t_max; t++) {
local double myVal =0.0
for(p=0; p<NumProcs; p++) {
for(i=0; i<100; i++)
myVal+=foo(A[p][i], MyProcNum];

barrier (B, NumProcs);

for(i=0; i<100; i+=2)
A[MyProcNum][i]l=goo(A[MyProcNum][i],myVal);
A[MyProcNum][i+1]=goo(A[MyProcNum][i+1],myVal);
for(int j=0; j<NumProcs; j++)

if(j)'=MyProcNum)
forward(&A[MyNumProcNum][i], j);
barrier (B, NumProcs);

}

Sl. 3-9 Paralelni program nakon umetanja instrukcija za prosledivanje.

Primenom tehnike prosledivanja podataka, u idealnom slucaju, eliminiSe se glavnina
blokiraju¢ih promasaja u ke§S memoriji prilikom citanja elemenata matrice A. Medutim, u
prvoj iteraciji spoljaSnje petlje podaci se ne nalaze u keS memoriji, pa je ukupan broj
blokiraju¢ih promasSaja jednog procesora prilikom cCitanja, Ngg,, = NumProcs0. Takode,
tehnika prosledivanja podataka ne reSava problem blokiranja procesora tokom invalidacije, pa
je Ng,, =500 _max. Na osnovu usvojenih pretpostaviarward instrukcija inicira

operaciju na magistrali koja uzima 21B (4B za adresu, 1B za komandu i identifikator
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odrediSnog procesora i 16B za podatke). Ukupan saobraaj na magistrali iznosi
Traffic =[Ng,, 21+ N, B+ Ng,p R INumProcs pri ¢emu je Newp broj transakcija

prosledivanja na magistrali; N, = 50[{NumProcs-1) [i_max.

Ukupni saobracaj na magistrali tokom izvrSavanja programa sa Sl. 3-9 je neznatno ve¢i u
poredenju sa polaznim primerom (Base) 1 primerom koji se dobija primenom dohvatanja
podataka unapred (Pref). To je posledica nepotrebnog prosledivanja u poslednjoj iteraciji
spoljasnje petljetét_max-1 ). Ovaj problem se moze resiti izdvajanjem poslednje iteracije, a
odgovarajuci program je prikazan na Sl. 3-10 Ovom modifikacijom saobra¢aj na magistrali je
isti kao u Base i Pref primerima.

shared double A[NumProcs][100];
for(t=0; i<t_max-1; t++) {
local double myVal =0.0
for(p=0; p<NumProcs; p++) {
for(i=0; i<100; i++)
myVal+=foo(A[p][i], MyProcNum];

barrier (B, NumProcs);
for(i=0; i<100; i+=2) {
A[MyProcNum][i]J=goo(A[MyProcNum][i],myVal);
A[MyProcNum][i+1]=goo(A[MyProcNum][i+1],myVal);
for(int j=0; j<NumProcs; j++)
if(j'=MyProcNum)
forward(&A[MyNumProcNuml[il, j);

barrier (B, NumProcs);

}
local double myVal =0.0
for(p=0; p<NumProcs; p++) {
for(i=0; i<100; i++)
myVal+=foo(A[p][i], MyProcNum;

barrier (B, NumProcs);

for(i=0; i<100; i+=2){
A[MyProcNum][i]J=goo(A[MyProcNum][i],myVal);
A[MyProcNum][i+1]=goo(A[MyProcNum][i+1],myVal);

barrier (B, NumProcs);

Sl. 3-10 Paralelni program bez redundantnih prosledivanja.

3.3.4 Kombinovana primena dohvatanja unapred
i prosledivanja podataka (Pref+Forw)

Primena tehnike prosledivanja podataka ne omogucava eliminisanje promasSaja prilikom
Citanja elemenata matrice A U prvoj iteraciji spoljasnje petlje=<0 ); takode, ova tehnika ne
omogucava reSenje problema zaustavljanja procesora usled invalidacije deljenih kopija
prilikom upisa u blok u stanju SSKared. Medutim, tehnike dohvatanja unapred i
prosledivanja podataka mogu se kombinovati sa ciljem da se izbegnu navedeni problemi.
Rezultujuéi program dobijen izdvajanjem prve (t=0 ) i poslednje {t_max ) spoljasnje
iteracije prikazan je na Sl. 3-11.
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shared double A[NumProcs][100];
// prolog: t=0
local double myVal =0.0
for(p=0; p<NumProcs; p++) {
for(i=0; i<6; i+=2)
prefetch(&A[p][i]);
for(i=0; i<94; i+=2) {
prefetch(&A[p][i+6]);
myVal+=foo(A[p][i], MyProcNum];
myVal+=foo(A[p][i+1], MyProcNum];

}

for(i=94; i<100; i+=2) {
myVal+=foo(A[p][i], MyProcNum];
myVal+=foo(A[p][i+1], MyProcNum];

}

barrier (B, NumProcs);
prefetch-ex(&A[MyNumProc][0]);
for(i=0; i<98; i+=2) {
prefetch-ex(&A[MyNumProc][i+2]);
A[MyProcNum][i]l=goo(A[MyProcNum][i],myVal);
A[MyProcNum][i+1]=goo(A[MyProcNum][i+1],myVal);
for(int j=0; j<NumProcs; j++)
if(j'=MyProcNum)
forward(&A[MyNumProcNum][i], j);

}
A[MyProcNum][98]=goo(A[MyProcNum][98],myVal);
A[MyProcNum][99]=goo(A[MyProcNum][99],myVal);
for(int j=0; j<NumProcs; j++)
if(j'=MyProcNum)
forward(&A[MyNumProcNum][i], j);
barrier (B, NumProcs);
I/ glavno telo petlje
for(t=1; i<t_max-1; t++) {
for(p=0; p<NumProcs; p++) {
for(i=0; i<100; i++)
myVal+=foo(A[p][i], MyProcNum];
}
barrier (B, NumProcs);
for(i=0; i<100; i+=2){
A[MyProcNum][i]=goo(A[MyProcNum][i],myVal);
A[MyProcNum][i+1]=goo(A[MyProcNum][i+1],myVal);
for(int j=0; j<NumProcs; j++)
if(j'=MyProcNum)
forward(&A[MyNumProcNum][i], j);

barrier (B, NumProcs);

I/ epilog: t=t_max
for(p=0; p<NumProcs; p++) {
for(i=0; i<100; i++)
myVal+=foo(A[p][i], MyProcNum];
}

barrier (B, NumProcs);

for(i=0; i<100; i++)
A[MyProcNum][i]l=goo(A[MyProcNum][i],myVal);

barrier (B, NumProcs);

Sl. 3-11 Kombinovanje prosledivanja podataka sa dohvatanjem unapred.

3.3.5 Primena injektiranja (Inject)

Sve prethodne tehnike su bile jako efikasne u redukovanju broja blokiraju¢ih promasaja u kes
memoriji. Takode, ekskluzivno dohvatanje podataka unapred je efikasno u eliminisanju
vremena Cekanja prilikom modifikovanja deljenog podatka u stanju S (Shared za
multiprocesore sa sekvencijalnim modelom memorijske konzistencije. Medutim, ukupni
saobracaj nije redukovan. Takode, primena nekih tehnika, na primer prosledivanja podataka,
moze dovesti do blokiranja izvrSavanja programske niti usled zagusenja na nekom od internih
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resursa procesora, na primer bafera za odloZeni upis (write buffe)). Pored toga, cena koja se
placa zbog povecavanja duzine koda usled reorganizacije nije zanemarljiva.

U posmatranom primeru procesor PO je proizvodac elemenata nulte vrste matrice A, procesor
P1 je proizvodac prve vrste matice A, itd. U sledecoj iteraciji svi procesori Citaju sve elemente
matrice A. Ovakav tip deljenja podataka poznat je pod nazivom Proizvodaé-Potrosac
(producer-consumér Primenom tehnike injektiranja, procesori “potrosaci” predvidaju svoje
buduée potrebe, ali pri tom ne iniciraju dohvatanje podataka unapred. Instrukcija
OpenWindow definise opseg adresa deljenih podataka za koje se o¢ekuje da ¢e biti koriséenti,
pocetna 1 krajnja adresa adresnog prozora se smestaju u tabelu injektiranja. U zavisnosti da li
se inicira azuriranje glavne memorije na strani proizvodaca ili ne, moguca su dva pristupa:
injektiranje tokom ciklusa upisa 1 injektiranje tokom ciklusa ¢itanja, redom.

Na S| 3-12 je prikazan modifikovan paralelni program proSiren instrukcijama
OpenWindow(Laddr, Haddr) i CloseWindow(Laddr) , tako da podrzi injektiranje
tokom ciklusa €itanja. Svaki procesor otvara adresni prozor koji obuhvata celu matricu A, tako
da jedan procesor inicira ciklus ¢itanja na magistrali, a svi ostali tokom tog ciklusa prihvataju
podatak u svoju ke§ memoriju. Na taj nacin, u svakoj iteraciji spoljasnje petlje svi procesori
zajedno videNumProc$50, odnosno ukupan prosecan broj promasaja u ke§ memoriji po
jednom procesoru jéN g, =500 _max. Broj blokiraju¢ih invalidacija je Ng,, =500_max.

Ukupan saobracaj na magistrali je: Traffic =[N g, 21+ Ny, 5] (NumProcs

Broj blokirajuc¢ih promasaja se moze dalje smanjiti uvodenjem podrske za injektiranje tokom
ciklusa azuriranja memorije. Odgovarajuéi paralelni program je prikazan na Sl. 3-13. Kao i u
prethodnom primeru, svaki procesor otvara adresni prozor koji obuhvata celu nAatricu
Pored toga, drugi deo petlje modifikovan je tako da podrzi azuriranje glavne memorije
koriste¢i instrukcije Update . Tokom ciklusa azuriranja glavne memorije svi procesori
nadgledaju zajednicku magistralu i proveravaju da li teku¢a adresa na magistrali pripada
nekom od otvorenih adresnih prozora u tabeli injektiranja; ukoliko je to slucaj, vrsi se
injektiranje podataka sa magistrale u lokalnu ke§ memoriju. U ovom slucaju prosecan broj
promasaja u keS memoriji jednog procesora iz, = . Bs6j blokirajucih invalidacija

je Ng, =500 _max Ukupan saobrac¢aj na magistrali je:

Traffic =[Nggy 21+ Ny, b+ Ny 2] INumProcs pri ¢emu je Nwg broj transakcija

azuriranja glavne memorije; N,z = 500_max.

shared double A[NumProcs][100];
OpenWindow(&A[0][0], &A[NumProcs-1][99]);
for(t=0; i<t_max; t++) {
local double myVal =0.0
for(p=0; p<NumProcs; p++) {
for(i=0; i<100; i++)
myVal+=foo(A[p][i], MyProcNum];

barrier (B, NumProcs);

for(i=0; i<100; i++)
A[MyProcNum][iJ[+=myVal;

barrier (B, NumProcs);

}
CloseWindow(&A[0][0], &A[NumProcs-1][99]);

Sl. 3-12 Paralelni program modifikovan da podrzi injektiranje tokom ciklusa ¢itanja.
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shared double A[NumProcs][100];
OpenWindow(&A[0][0], &A[NumProcs-1][99]);
for(t=0; i<t_max; t++) {
local double myVal =0.0
for(p=0; p<NumProcs; p++) {
for(i=0; i<100; i++)
myVal+=foo(A[p][i], MyProcNum;

barrier (B, NumProcs);

for(i=0; i<100; i+=2) {
A[MyProcNum][iJ+=myVal;
A[MyProcNum][i+1]+=myVal;
Update(&A[MyNumProcNum][i]);

barrier (B, NumProcs);

}
CloseWindow(&A[0][0], &A[NumProcs-1][99]);

Sl. 3-13 Paralelni program modifikovan da podrZi injektiranje tokom ciklusa upisa.

Problem promasSaja tokom prve spoljasnje iteradif® (| moze se resiti i kombinovanjem
predloZzenog reSenja sa tehnikom dohvatanja unapred; medutim, imajuéi u vidu ukupan broj
promasaja u keS memoriji, ovde to nije od preteranog interesa. Primenom ekskluzivnog
dohvatanja podataka unapred moguce je eliminisati zaustavljanje procesora usled invalidacije.
Izdvajanjem poslednje iteracijé=¢ max ) moze se izbe¢i azuriranje glavne memorije u
poslednjoj spoljasnjoj iteraciji. Kéd dobijen kombinovanjem dohvatanja unapred i tehnike

injektiranja prikazan je na Sl. 3-14.

OpenWindow(&A[0][0], &A[NumProcs-1][99]);
for(t=0; i<t_max-1; t++) {
for(p=0; p<NumProcs; p++) {
for(i=0; i<100; i++)
myVal+=foo(A[p][i], MyProcNum;

barrier (B, NumProcs);

prefetch-ex(&A[MyNumProc][0]);

for(i=0; i<98; i+=2) {
prefetch-ex(&A[MyNumProc][i+2]);
A[MyProcNum][i]=goo(A[MyProcNum][i],myVal);
A[MyProcNum][i+1]=goo(A[MyProcNum][i+1],myVal);
Update(&A[MyNumProcNum][i]);

}
A[MyProcNum][98]=goo(A[MyProcNum][98],myVal);
A[MyProcNum][99]=goo(A[MyProcNum][99],myVal);
Update(&A[MyNumProcNum][98]);

barrier (B, NumProcs);

}
for(p=0; p<NumProcs; p++) {
for(i=0; i<100; i++)
myVal+=foo(A[p][i], MyProcNum;

barrier (B, NumProcs);
prefetch-ex(&A[MyNumProc][0]);
for(i=0; i<98; i+=2) {
prefetch-ex(&A[MyNumProc][i+2]);
A[MyProcNum][i]=goo(A[MyProcNum][i],myVal);
A[MyProcNum][i+1]=goo(A[MyProcNum][i+1],myVal);

}
A[MyProcNum][98]=goo(A[MyProcNum][98],myVal);
A[MyProcNum][99]=goo(A[MyProcNum][99],myVal);
barrier (B, NumProcs);
CloseWindow(&A[0][0], &A[NumProcs-1][99]);

Sl. 3-14. Paralelni program nakon kombinovanja tehnika injektiranja i ekskluzivhog dohvatanja

unapred.
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3.3.6 Uporedni prikaz efikasnosti razmatranih tehnika

U ovom odeljku dat je uporedni prikaz vremena blokiranja jednog proc&sgra ukupnog
saobrac¢aja na magistrali Traffic tokom izvrSavanja prikazanih verzija paralelnog programa:
Base, Pref, Forw, Pref+Forw, InjectFihjéction on first reayl InjectWB (njection on
write-bach, Inject+Pref. Takode, navedena je kvalitativna procena kompleksnosti zahtevanih
modifikacija polaznog programa. Usvojene su sledece pretpostavke. Broj procesora (ujedno i

broj vrsta deljene matricd) je NumProcs=16, t max=10, T, = 40pclk (procesorskih

ciklusa), T,,, = Soclk. Rezultati su prikazani na Sl. 3-15. Polazna verzija paralelnog programa

(Base) prikazana je na Sl. 3-6. Paralelni programi proSireni instrukcijama za dohvatanje
podataka unapred (Pref) i ekskluzivnim dohvatanjem unapred (Pref-Ex) prikazani su na Sl.
3-7 i Sl. 3-8 redom. Paralelni program sa neredundantnim prosledivanjem podataka (Forw)
prikazan je na Sl. 3-10, a paralelni program koji kombinuje primenu tehnika dohvatanja
podataka unapred i prosledivanja (Forw+Pref) prikazan je na Sl. 3-11. Primeri sa
injektiranjem InjectFR i InjectWB prikazani su na Sl. 3-12 i Sl. 3-13, redom, a primer koji
kombinuje injektiranje i ekskluzivno dohvatanje podataka unapred (Inject+Pref-Ex) prikazan
je na Sl. 3-14.

Base Pref-Ex Forw Forw+ InjectFR InjectWB Inject+
Pref-Ex Pref-Ex
Tstan 304,5 =0 34,5 = 22,5 4,5 2
[x10%pclk]
Saobraéaj | 2,5768 2,5768 2,5768 2,5768 0,2017 0,201f 0,2017
[x10°B]
Slozenost 0 >> >> >> 0 > >>
koda

Sl. 3-15 Uporedni prikaz performanse razli¢itih verzija paralelnog programa.

Opis: Tgan - Vreme blokiranja jednog procesofapbraéaj - ukupni saobradaj na magistrali i SloZenost
koda — kvalitativna procena slozenosti umetnutog koda (>> - modifikacija koda je znacajna, > -
modifikacija koda je umerena, 0 — modifikacija koda je minimalna).

Dobijeni rezultati pokazuju da predlozena tehnika injektiranja omoguéuje znacajnu redukciju
vremena blokiranja i posebno saobra¢aja na magistrali, $to u velikoj meri odreduje sveukupne
performanse. Parametfiigyy, Saobracaj 1 SloZenost koda daju samo pribliznu procenu
performanse; detaljna evaluacija simulacionom analizom omogucéuje merenje uticaja
predlozene tehnike injektiranja na sveukupne performanse.

3.4 Injektiranje i sinhronizacija paralelnih programa

U odeljku 3.3 razmatrana je efikasnost tehnike injektiranja kada pravi deljeni podaci
ispoljavaju Proizvodac-Potrosac¢ tip deljenja podataka. U ovom poglavlju demonstrirana je
primena tehnike injektiranja na sinhronizacione promenljive koje se koriste u implemenataciji
primitiva za sinhronizaciju kao Sto fack, unlocki barrier.

U odeljku 3.4.1dat je osvrt na definicije i razli¢ite pristupe implementaciji sinhronizacionih
primitiva lock, unlock i barrier. U odeliku 3.4.2 analizirana je primena mehanizma
injektiranja na sinhronizacione operadigek i unlock a u odeljku 3.4.3 na sinhronizacionu
operacijubarrier.
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3.4.1 Sinhronizacija paralelnih programa

Odredivanje nivoa hardverske/softverske podrske sinhronizacionim primitivama predstavlja

jednu od najinteresantnijih i najatraktivnijih oblasti istrazivanja u oblasti multiprocesorskih
sistema. Hardverska podrska garantuje visoke performanse, dok softverska podrska
obezbeduje visoku fleksibilnost i adaptabilnost. Gotovo sve sinhronizacione operacije
pocivaju na nekoj vrsti atomskih read-modify-write primitiva $to podrazumeva citanje,
modifikovanje i azuriranje memorijske lokacije, bez intervencije neke druge memorijske
operacije. Za paralelne programe od posebnog znacaja su sinhronizacione primitive lock i

unlock koje se koriste u implementaciji kriticnih regiona, kao i primitiva barrier koja se

koristi za globalnu sinhronizaciju.

Osnovne komponente nekog sinhronizacionog dogadaja su acquire metod, algoritam cekanja
(waiting algorithn) i release metod. Acquire metod definiSe nacin na koji neki proces
pokusava da stekne pravo na sinhronizaciju, na primer da ude u kriti¢ni region. Algoritam
¢ekanja definiSe ponasanje procesa dok ¢eka na sinhronizaciju; npr., ukoliko se ve¢ neki drugi
proces nalazi u kriti¢noj sekciji, posmatrani proces mora nekako ¢ekati dok lock ne postane
slobodanReleasenctod definise kako neki proces omoguéava drugim procesima da izadu iz
sinhronizacionog dogadaja; na primer, implementacija unlock operacije kojom se oslobada

lock, ili metod kojim poslednji pristigli proces na barijeru dozvoljava svim ostalim blokiranim
procesima da nastave izvrSavanje.

U opstem slucaju, postoje dva osnovna algoritma ¢ekanja: zaposleno ¢ekanje (busy-waiting i
blokiranje plocking. Zaposleno ¢ekanje znac¢i da se proces nalazi u petlji u kojoj stalno
proverava vrednost npliock varijable, sve dok ne nade da je lock slobodan. Blokiranje znaci
da se proces blokira, a procesor prepusta nekom drugom prBessasemogucava budenje
blokiranog procesa. Konkretno okruzenje odreduje koji je algoritam bolji. U opstem slucaju,
blokiranje podrazumeva veée troskove, jer suspendovanje i budenje procesa podrazumeva
pozivanje operativnog sistema, ali se zato omogucuje da procesor obavlja koristan posao
izvrS§avanjem drugog procesa. Zaposlenim cekanjem se izbegavaju troskovi prilikom
suspendovanja i budenja procesa, ali se cena placa procesorskim vremenom i kontencijom na
memoriji usled pristupa tokom c¢ekanja u petlji. Detaljna diskusija o osobinama navedenih
algoritama cekanja data je u [Culler*98].

U odeljku 3.4.1.1razmatraju se tipi¢ne implementacije lock i unlock primitiva kod
multiprocesora sa zajednickom magistralom. U odeljku 3.4.1.2 prikazana je jedna tipicna
implementacijebarrier primitive.

3.4.1.1 Sinhronizacione primitive Lock i Unlock

Operacijelock i unlock obezbeduju medusobno isklju¢ivanje procesa prilikom ulaska u

kriti¢ni region. Postoji veliki broj algoritama koji se koriste u implementaciji lock i unlock
sinhronizacionih primitiva. Najjednostavniji algoritmi su efikasni u uslovima male kontencije,
ali neefikasni kada postoji visoka kontencija. Nasuprot tome, sofisticirani algoritmi garantuju
relativno visoke performanse u uslovima visoke kontencije, ali su zato neefikasni u uslovima
male kontencije. Jednostavni algoritmi za implementdoik i unlock primitiva su bazirani

na koriS¢enju procesorskih instrukcija koje garantuju atomsko modifikovanje memorijske
lokacije.

Stanje lock-a se pamti se u pridruZzenoj memorijskoj lokaciji (lock varijabla). Vrednost
pridruzene memorijske lokacije odreduje stanje lock-a: O —lock je slobodan, 1 Hock je
zauzet. Proces koji Zeli da dobije lock proverava vrednodbck varijable; ukoliko jelock
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slobodan, proces pokuSava da doluipk tako §to ga proglasava zauzetim upisujuéi jedinicu u
lock varijablu. Ukoliko je lock zauzet proces ¢eka da lock postane slobodan koristeci
algoritam ¢ekanja. Unlock operacija na kraju kriticne sekcije prosto upisuje vrednost 0 u lock
varijablu i timelock postaje slobodan.

Tipi¢na implementacija lock primitive poc¢iva na KkoriS¢enju operacije za atomsko
modifikovanje memorijske lokacije. U tom slucaju redosled koraka je sledeéi: Cita se
specificirana memorijska lokacija i podatak smesSta u registar, a druga vrednost, definisana
instrukcijom ili dobijena kao neka funkcija procitane vrednosti, smesta se u tu lokaciju. Pri

tom, memorijske operacije Citanja 1 upisa su nedeljive, tj. ne moze se izvrsiti ni jedna druga
memorijska operacija izmedu njih. Tipi¢na instrukcija koja se koristi u implementaciji
sinhronizacionih operacija gxch koja atomski razmenjuje sadrZaje specificiranog registra i
memorijske lokacije. Implementacijack i unlock operacija koris¢enjem exch instrukcije
prikazana je na Sl. 3-16.

loadi R2, #1
lockit:  exch R2, location [* atomska operacija*/
bnez R2, lockit /* provera vrednosti */
unlock:  store location, #0 [* upis 0 */

Sl. 3-16. Implementacijck i unlockprimitiva koriséenjem atomske exch instrukcije.

U implementacijilock operacija kod starijih multiprocesora ¢esto je koris¢ena test&set
instrukcija koja atomski testira vrednost specificirane memorijske lokacije i postavlja novu
vrednost ako je uslov testa ispunjen. Takest&set instrukcija koja testira da li je
vrednost specificirane memorijske lokacije 0 1 postavlja vrednost na 1 moze se koristiti na
slican nacin kao i instrukcija exch. U keS-koherentnim multiprocesorskim sistemima
prikazane implementacijck operacija su nedovoljno efikasne. Naime, problenexszh
instrukcijom je Sto svako ispitivanje vrednadsitk varijable rezultuje operacijom upisa u kes
blok koji sadrzi lock varijablu, bez obzira da Ii jck slobodan ili nije; kako se posmatrani
keS blok nalazi u keS memoriji nekog drugog procesora koji je poslednji izexsio
instrukciju nad posmatranomock varijablom, to svakaexch instrukcija rezultuje
promaSajem u keS memoriji usled upiserie mis3. Svaki procesor koji ¢eka na lock,
repetitivno u petlji izvrSavaexch instrukciju koja ukljucuje ¢&itanje i upis. Ovakva
implementacijalock operacije dovodi do zagusenja na zajedni¢koj magistrali i degradiranja
sveukupne performanse u uslovima kada viSe procesora istovremeno pokuSava dacttobije
Pored toga, zaguSenje zajednicke magistrale usporava i napredovanje procesora koji se nalazi

u kriti¢noj sekciji, §to opet znacajno produzava vreme boravka u kriti€noj sekciji.

Da bi se izbeglo zaguSenje magistrale mogu se uciniti dve stvari: (a) redukovati broj izdatih
zahteva zdock-om tokom ¢ekanja ili (b) koristiti instrukciju kojom se izbegava generisanje
saobracaja na magistrali u uslovima kada je lock zauzet. Prvi pristup podrazumeva da se
nakon svakog neuspelog pokusSaja da se dddigje umetne ¢ekanje pre ponovnog zahteva
(spin-lock with backoff Duzina ¢ekanja moze biti fiksna ili funkcija broja neuspelih pokusaja
[Crumm*91] Drugi pristup podrazumeva modifikovanje algoritma cekanja tako da svi
procesori koji ¢ekaju da lock postane slobodan testiraju lokalnu kes kofopk varijable, sve
dok lock ne postane slobodan. Po oslobadanju lock-a procesori ulaze u nadmetanjelaek
izvrSavajuc¢i exch instrukciju. Samo jedan procesor izlazi kao pobednik nadmetanja, dok
ostali ponovo ulaze u stanje ¢ekanja na lock. Ovakav pristup, nazvatest-and-exch ,
podrazumeva da se najpre vrSi testirdogi varijable koris¢enjem obi¢ne load instrukcije, a
ako jelock slobodan onda se pokuSava dobijdojek-a instrukcijomexch . Lock i unlock
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operacije napisane u pseudo-asemblerskom jeziku koriste¢i navedeni pristup prikazane su na

Sl. 3-17.
lockit: load R2, location
bnz R2, lockit
loadi R2, #1

exch R2, location
bnz reg, lockit

unlock: store location, #0

/* ¢itanje lock varijable */

/* provera vrednosti */

/* Citanje 1 */

/* atomska operacija */

/* ako lock nije dobijen, ponovi postupak */

/* upis 0 */

Sl. 3-17. Implementacijaocki unlockprimitiva koris¢enjem test-and-exch pristupa.

Medutim, i ova realizacija lock operacije ima nedostataka. Pre svega, nedostatak se ogleda u
¢injenici da nakon oslobadanja lock-a svi procesori koji su ¢ekali na tom lock-u vide da jdock
slobodan i priblizno u isto vreme izvr$avaju exch instrukciju, mada ¢e samo jedan od njih

dobiti lock Na taj nacin generiSe se znacajan saobracaj na zajednickoj magistrali. Stoga je od
interesa izbegavanje neuspesSnih pokuSaja da se didue koji generiSu transakcije
invalidacije na magistrali. Takode, od interesa je postojanje podrske koja bi omogucila
implementiranje Sirokog spektra atomskih operacija tipad-modify-write kao Sto su
test&set fetch&opi compare&swapumesto da se obezbede posebne instrukcije za svaku od
navedenih operacija.

Moderni mikroprocesori poseduju instrukcije koje omogucavaju prevazilazenje oba navedena
problema [Culler*98]. Koristi se par instrukcija za rad za varijablama za sinhronizaciju. Prva
instrukcija load-locked (load-linked , Il ) se koristi za Citanje sinhronizacione
varijable iz memorije u registar. Iza ove instrukcije mozZe do¢i proizvoljan broj razli¢itih
instrukcija kojim se menja procitana vrednost u registru. Poslednja instrukcija u sekvenci
instrukcija je druga specijalna instrukcija nazvastare-conditional (sc). Ova
instrukcija upisuje vrednost registra nazad u memorijsku lokaahjoi,i samo akoni jedan

drugi procesor nije modifikovao vrednost te memorijske lokacije od trenutka kada je izvrSena
[l instrukcija nad tom memorijskom lokacijomnocki unlock operacije napisane u pseudo-

asemblerskom jeziku koristec¢i Il i sc instrukcije prikazane su na Sl. 3-18.
lockit: 1l R2, location [* load-linked¢itanje lokacije location*/
bnz R2, lockit /* ako jelock zauzet, pokuSaj ponovo */
load R2, #1
sc location, R2 /* upis 1, uslovno */
begz R2, lockit /* ako je sc neuspesan, pokuSaj ponovo */
unlock:  store location, #0 /* upis 0 */
Sl. 3-18. Implementacijck i unlockprimitiva koris¢enjem Il i sc instrukcija.

Jedna moguca implementacija ovih instrukcija je sledeca. Adresa specificirana instrukcijom

Il upisuje se u poseban registar procesoralitdvregister U slucaju prekida ili invalidacije
kes bloka ¢ija adresa odgovara adresi u link registru, sadrzaj link registra se briSe. Instrukcija
sc proverava da li adresa specificirana tom instrukcijom odgovara adiekiregistru. Ako
je to slucaj, sc instrukcija je izvrSena uspesno (dobijd@ek), inace, instrukcija nije izvrSena
uspesno, tjlock je zauzet.

3.4.1.2 Sinhronizaciona primitiva Barrier

Poredlock i unlock sinhronizacionih primitiva u paralelnim programima se Cesto koristi
primitiva za globalnu sinhronizacijoarrier. BarijeraBARRIER(B,N) obezbeduje globalnu
sinhronizaciju N procesa nad barijerom B. Kada neki proces naide na barijeru, proverava se da
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li je to posledn;ji (N-ti) proces koji je pristigao na barijeru; ukoliko nije, proces se zaustavlja
cekajuci u petlji da svih N procesa pristigne na barijeru. Kada poslednji proces pristigne na
barijeru uradi sereleasesvih N procesa. Tipi¢na implementacija barijere se bazira na
koris¢enju dve lock varijable [Patte*96]. Za rad sa barijerama koriste se makroi prikazani na
Sl. 3-19. MakroBARDEC(B) definise strukturu podataka koja je pridruzena barijeri B. Lock
varijabla counterlock obezbeduje kriticnu sekciju u kojoj se azurira broj procesora
pristiglih na barijeru koji se pamti u varijabdleepers . Lock varijabla sleeplock
obezbeduje ¢ekanje sve dok svi procesori ne stignu na barijeru. Makro BARINIT(B) vrsi
inicijalizaciju varijabli barijere:counterlock=0 (slobodan),sleeplock=1 (zauzet),
sleepers=0 . Makro BARRIER(B, N) inicira globalnu sinhronizaciju N procesa na
barijeri B.

struct BarrierStruct {
LOCKDEC(counterlock);
LOCKDEC(sleeplock);
int sleepers;

h
aéldefine BARDEC(B) struct BarrierStruct B;
#define BARINIT(B) sys_barrier_init(&B);
#define BARRIER(B,N) sys_barrier(&B, N);

Sl. 3-19. Makroi za rad sa barijerama.

Postoji viSe razli¢itih implementacija barijere. Na Sl. 3-20 prikazana je jedna tipi¢na
implementacija preuzeta iz ANIAfgonne National Laboratojyskupa makroa [Magdic97a].
Prvih (N-1) procesora koji dolaze na barijeru inkrementira varijgldapers u kriti¢noj
sekciji koja je Sticena lock-om counterlock , a potom se blokiraju Nack-u sleeplock
Poslednji N-ti procesor koji dolazi na barijeru izvrck(B->counterlock) [
inkrementira varijablusleepers ; kako detektuje da je poslednji pristigli procesor na
barijeru, zapocinje releaseproces tako Sto dekrementira varijaldieepers i oslobada
sleeplock  dozvoljavajuci na taj nacin slede¢em procesoru da otpocne izlazak iz barijere.
Sledec¢i procesor koji vidi sleeplock  slobodan ulazi u kriticnu sekciju u kojoj dekrementira
varijablu sleepers i ponovo oslobada sleeplock . Postupak se ponavlja sve dok
poslednji procesor ne izade iz barijere. Poslednji procesor koji izlazi iz barijere oslobada
counterlock koji je zauzet tokom celecleasefaze (zauzet je od poslednje pristiglog
procesa na barijeru), dogleeplock  ostaje zauzet. Ovakvo stangwunterlock=0
(slobodan)sleeplock=1 (zauzet)sleepers=0 odgovara inicijalnom stanju barijere.

void sys_barrier(struct BarrierStruct *B, int N) {
LOCK(B->counterlock)
(B->sleepers)++;
if (B->sleepers <N ) {
UNLOCK(B->counterlock)
LOCK(B->sleeplock)
B->sleepers--;
if(B->sleepers > 0) UNLOCK(B->sleeplock)
else UNLOCK(B->counterlock)
}
else {
B->sleepers--;
if(B->sleepers > 0) UNLOCK(B->sleeplock)
else UNLOCK(B->counterlock)
}

}
Sl. 3-20. Jedna implementacija barijere.
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3.4.2 Primena injektiranja u implementaciji
sinhronizacionih operacijalock i unlock

U ovom odeljku data je priblizna kvantitativna analiza uticaja mehanizma injektiranja na
poboljSanje performanse sinhronizacionih primitiva kod multiprocesorskih sistema sa
zajednickom magistralom. Za ilustraciju primene injektiranja na sinhronizacione operacije
posmatra se sledeca sekvenca pseudokoda prikazana na Sl. 3-21 Kriti¢ni region se modelira
prostim kasnjenjem (bez realnog posla) koje je odredeno parametrom d. Posmatra se
izvrSavanje takve kriti¢ne sekcije, pri ¢emu je broj procesora u sistemu N. Pretpostavimo
slede¢i pojednostavljeni scenario dogadaja. Svi procesori pokuSavaju da dobiju lock;, samo
jedan od njih dobijdock, dok ostali ulaze u stanje ¢ekanja, pokusavaju¢i da dobiju lock
Pretpostavimo da je broj neuspelih pokuSaja da se dmuleza svaki procesor u stanju
¢ekanja (vreme odgovara izvrSavanju jednog kriticnog regiona) jednak k. Nakon izvrSavanja
koda u kriticnom regionu, procesor vlasnik lock-a operacijomunlock  oslobada lock
Preostalih IJ-1) procesora zapocinje nadmetanje za lock, a samo jedan od njih dobijack i
ulazi u kriti¢nu sekciju, dok (N-2) procesora ulazi u stanje ¢ekanja, pokusavajuci da dobije
lock. Pretpostavimo, opet, da je broj neuspelih pokuSaja da se dobiepo jednom
procesoru jednak (ovo je pojednostavljenje jérmoze da zavisi od broja procesora u stanju
¢ekanja). Procesor vlasnik lock-a oslobada lock operacijomunlock , a postupak se opet
ponavlja na opisani nacin sve dok svih N procesora ne prode kroz kriti¢ni region.

lock(L);
critical-section(d);
unlock(L);

Sl. 3-21 Pseudokod kriti¢ne sekcije.

Priblizna procena performanse izvodi se odredivanjem generisanog saobracaja na magistrali i
vremena blokiranja procesora tokom izvr$avanja kriti¢nog regiona sa Sl. 3-21. Posmatra se
multiprocesorski sistem sa zajednickom magistralom sa MESI write-back invalidate
protokolom za odrzavanje koherencije kesS memorije. U naredna dva odeljka analizirane su
performanse test primera pre i nakon primene injektiranja za dve implementadije
primitiva; test&exch  se razmatra u odeljku 3.4.2.1J-ac  u odeljku 3.4.2.2.

3.4.2.1 Test-and-exchlock

U ovom odeljku data je priblizna procena performanse test&exch implementacijelock
operacije, pre i nakon primene injektiranja. Na Sl. 3322je redosled relevantnih dogadaja
tokom izvr$avanja polaznog kriticnog regiona (Base) sa Sl. 3-21 Ne umanjujuci opStost moze
se pretpostaviti da je redosled izvrSavanja kriti¢nih sekcija sledeci: Po, P1, P, ..., Ri.1. Kolona
Korak opisuje relevantna stanja tokom izvrS§avanja posmatrane kriti¢ne sekcije, prema
usvojenim pretpostavkama. Kolormrocesor(i) definise procesore koji iniciraju odredeni
dogadaj. Kolona Broj/Dogadaj] sadrzi ukupan broj relevantnih dogadaja; moguéi dogadaji
su: [RdC]ReadCycle [RdAXC}-ReadExCycle [InvC]-nvalidateCycle [WbC]}-
WriteBackCycle
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Korak Instrukcija Procesor(i) Broj[Dogadaj] Komentar
acquire lock:: load reg, L BP,P, ..., R N[RdC] P, pobeduje u
lock:: exch L B [InvC] nadmetanju zkock
lock:: exch L R, Py ..., Rt (N-1)[RdXC]
busy lock:: load reg, L BP, .. R (N-1)[RdC] R izvr§ava kriti¢nu
waiting sekciju; ostali procesofi
testirajulock
unlock unlock:: store L, #0 £ [RAXC] Pp oslobada lock
acquire | lock:: load reg, L BP, .., Rt (N-1)[RdC] P; pobeduje u
lock:: exch L R [InvC] nadmetanju zkock
lock:: exch L B, ... R1 (N-2)[RdXC]
busy lock:: load reg, L PP ..., Rt (N-2)[RdC] P, izvr§ava kriti¢nu
waiting sekciju; ostali procesofi
testirajulock
unlock unlock:: store L, #0 P [RAXC] P; oslobada lock
acquire | lock:: load reg, L R [RdAC] Py.1 dobijalock
lock:: exch L R.1 [InvC]
busy - - - Py-1 izvriava kriti¢nu
waiting sekciju
unlock unlock:: store L, #0 21 Py.1 oslobada lock

Sl. 3-22 Izvr$avanje polazne kriti¢ne sekcije u slucaju test&exchimplementacijdock primitive.

Na Sl. 3-23prikazana je kritiéna sekcija nakon umetanja odgovarajuc¢ih instrukcija za
inicijalizaciju tabele injektiranja. Pre ulaska u kriticni region procesori inicijalizuju tabelu
injektiranja sa adresonfock varijable L. Nakon izlaska iz kritiénog regiona procesori
invaliduju odgovarajuéi ulaz u tabeli injektiranja. Na Sl. 3-24dat je redosled dogadaja tokom
izvrSavanja posmatranog kriticnog regiona kada se primenjuje mehanizam injektiranja 1 to
injektiranje tokom ciklusa ¢&itanja (InjectFR). Treba napomenuti da pored dodavanja
instrukcija za inicijalizaciju tabele injektiranja nema nikakvih drugih izmena. Implementacija
lock primitiva je ista kao u polaznom slu¢aju. Medutim, kako se nakon upisa lock promenljive
ta vrednost obi¢no ¢ita od strane drugih procesora, moze se razmotriti 1 modifikovanje
instrukcije exch tako da podrzi azuriranje svih drugih procesora i glavne memorije
(exch+Update ). Opis relevantnih akcija tokom izvrSavanja kritiénog regiona za slucaj
modifikovaneexch instrukcije dat je na Sl. 3-25 (InjectWB).

OpenWindow(L);
lock(L);
critical-section(d);
unlock(L);
CloseWindiow(L);

Sl. 3-23 Kriti¢na sekcija sa podrskom mehanizmu injektiranja.

Uporedni prikaz broja relevantnih dogadaja za tri posmatrana slucaja Base, InjectFR 1
InjectWB prikazan je na Sl. 3-26. Dobijeni rezultati ukazuju da mehanizam injektiranja
omogucuje eliminisanje kvadratne zavisnosti broja blokiraju¢ih promasaja od broja procesora

1 time znacajno uti¢e na performanse sinhronizacionih primitiva.
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Korak Instrukcija Procesor(i) Broj[Dogadaj] Komentar
acquire lock:: load reg, L BP,P, ..., R [RAC] P, pobeduje u
lock:: exch L B [InvC] nadmetanju zéock
lock:: exch L R P, .. Ra (N-1)[RdXC]
busy lock:: load reg, L RP, .. Ra [RAC] P, izvrava kriti¢nu
waiting sekciju; ostali procesori
testirajulock
unlock unlock:: store L, #0 P [RAXC] P, oslobada lock
acquire | lock:: load reg, L BP,.. Rt [RAC] P; pobeduje u
lock:: exch L R [InvC] nadmetanju zéock
lock:: exch L B, ..,R1 (N-2)[RdXC]
busy lock:: load reg, L RP;...Ra [RAC] P, izvrava kriti¢nu
waiting sekciju; ostali procesori
testirajulock
unlock unlock:: store L, #0 P [RAXC] P, oslobada lock
acquire | lock:: load reg, L R1 [RAC] Pn.1 dobijalock
lock:: exch L R [InvC]
busy - - - Py-1 izvriava kriti¢nu
waiting sekciju
unlock unlock:: store L, #0 21 Py-1 oslobada lock
Sl. 3-24 IzvrSavanje kriticne sekcije sa injektiranjem u slucaju test&exchimplementacijelock
primitive.
Korak Instrukcija Procesor(i) Broj[Dogadaj] Komentar
acquire | lock:: load R2, L B P, P, ..., Ra [RAC] P, vidi promasaj;
ostali procesori dobijaju
podatak injektiranjem
lock:: exch R2, L P [InvC], [WbC] modifikovani test&set inicira
update
lock:: exch R2, L RP, .. R (N-1)[wWbC],
(N-1)[InvC]
busy lock:: load R2, L RP,.., Ra1 - P, izvrava kriti¢nu sekciju;
waiting ostali procesori testirajiock
unlock unlock:: store L, #0 £ [InvC], [WbC] Po oslobada lock
acquire lock:: load R2, L RP, ..., R1
lock:: exch R2. L P [InvC], [WbC]
lock:: exch R2, L B ..., Rt (N-2)[wWbC],
(N-2)[InvC]
busy lock:: load R2, L B Ps..., Rt - P; izvrsava kriti¢nu sekciju;
waiting ostali procesori testirajiock
unlock unlock:: store L, #0 P [InvC], [WDbC] P; oslobada lock
acquire lock:: load R2, L R4 Pn.1 dobijalock
lock:: exch R2, L R1 [InvC], [WDbC]
busy --- --- --- Pn.1 izvr$ava kriti¢nu sekciju
waiting
unlock unlock:: store L, #0 21 [InvC], [WDbC] Py.1 oslobada lock

Sl. 3-25 Izvrsavanje kriti¢ne sekcije sa injektiranjem u slucaju test&exch implementacijelock
primitive sa modifikovanonexch instrukcijom.
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EX. RdC RdXC InvC WbC
Base N2 NC{N +1)/2 | N -
InjectFR | 2IN-1 | NI{N+1)/2 | N -
InjectWb | 1 - NCON+1)/3 | NN +1)/3

Sl. 3-26 Saobracaj na magistrali tokom izvrSavanja kritiénih sekcija sa test&exchimplementacijom
lock primitive.

Opis: Base— polazna verzija test primenamjectFR— verzija sa injektiranjem tokom ciklusa ¢itanja
(klasi¢na exch instrukcija) ilnjectWb— verzija sa injektiranjem tokom softverski iniciranog ciklusa
azuriranja (modifikovana exch instrukcija).

3.4.2.2 LL-SC lock

U ovom odeljku razmatraju se performamsek operacija implementiranih koris¢enjem |I-
SC para instrukcija, pre i nakon primene tehnike injektiranja. Posmatra se izvrSavanje kriticne
sekcije prikazane na Sl. 3-21. Na Sl. 3-@a je redosled relevantnih dogadaja tokom
izvrSavanja polaznog kriti¢nog regiona pod ranije definisanim uslovima (Base), a na Sl. 3-28
redosled dogadaja tokom izvrSavanja kriticne sekcije sa podrSkom mehanizmu injektiranja i
nemodifikovanim instrukcijamb i sc (InjectFR).

Korak Instrukcija Procesor(i) Broj|Dogadaj] Komentar
acquire lock: Il R2, L R, P, P, ..., R N[RdC] Py pobeduje u
lock:: sc L, R2 B [InvC] nadmetanju zéock
lock:: sc L, R2 RP,.. R
busy lock:: Il R2, L P, Py ..., R (N-1)[RdC] R izvr§ava kriti¢nu
waiting sekciju; ostali procesori
testirajulock
unlock unlock:: store L, #0 & [InvC] P, oslobada lock
acquire lock:: Il R2, L P, P, ...Ra (N-1)[RdC] P; pobeduje u
lock:: sc L, R2 R [InvC] nadmetanju zbock
lock:: sc L, R2 B .. Rai
busy lock:: Il R2, L P, P, ..., R (N-2)[RdC] P, izvr§ava kriti¢nu
waiting sekciju; ostali procesori
testirajulock
unlock unlock:: store L, #0 P [InvC] P, oslobada lock
acquire lock: Il R2, L R [RAC] Pn.1 dobijalock
lock:: sc L, R2 R [InvC]
busy - - --- Py.1 izvriava kriti¢nu
waiting sekciju
unlock unlock:: store L, #0 1 Pyn.1 oslobada lock

Sl. 3-27 Izvr$avanje polazne kriti¢ne sekcije u slucaju Il-sc

implementacijéock primitive.

Ukoliko sesc instrukcija modifikuje tako da nakon uspe$nog izvr$avanja inicira azuriranje

glavnhe memorije i keS memorija procesora koji imaju inicijalizovane tabele injektiranja,

redosled relevantnih dogadaja ¢e biti kao na Sl. 3-29 (InjectWB). Uporedni prikaz broja
relevantnih dogadaja tokom izvrSavanja kriticne sekcije za tri posmatrana pristupa Base,
InjectFR i InjectWB prikazan je na Sl. 3-38li¢no kao kod prethodne implementacije lock

primitive, pokazuje se da je mehanizam injektiranja vrlo efikasan u redukovanju broja

potrebnih transakcija na magistrali.
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Korak Instrukcija Procesor(i) Broj[Dogadaj] Komentar
acquire lock: I R2, L P, P, P, ..., R [RAC] P, pobeduje u
lock:: sc L, R2 B [InvC] nadmetanju zéock
lock:scL, R2 RP, .. Ra1
busy lock:: I R2, L P,P, .. Ra1 [RAC] P, izvrava kriti¢nu
waiting sekciju; ostali procesorn
testirajulock
unlock unlock:: store L, #0 P [InvC] P, oslobada lock
acquire | lock:: lIIR2, L P,P, .. R (N-1)[RdC] P; pobeduje u
lock:: sc L, R2 R [InvC] nadmetanju zéock
lock:scL, R2 B ..., Ra
busy lock:: I R2, L P, P; ..., Ra [RAC] P, izvrava kriti¢nu
waiting sekciju; ostali procesorn
testirajulock
unlock unlock:: store L, #0 P [InvC] P; oslobada lock
acquire lock: I R2, L R-1 [RAC] Pn.1 dobijalock
lock:scL, R2 R.1 [InvC]
busy - - - Py-1 izvriava kriti¢nu
waiting sekciju
unlock unlock:: store L, #0 21 Py-1 oslobada lock

Sl. 3-28 Izvrsavanje kriti¢ne sekcije sa injektiranjem u slucaju Il-sc

implementacijéock primitive.

Korak Instrukcija Procesor(i) Broj[Dogadaj] Komentar
acquire lock:: I R2, L P, P, P, ..., R [RAC] P, pobeduje u
lock:: sc L, R2 B [InvC], [WbC] | nadmetanju zébock
lock::scL, R2 RP, .. Ri1
busy lock:: I R2, L P,P, .. R - Py izvrsava kriti¢nu
waiting sekciju; ostali procesorn
testirajulock
unlock unlock:: store L, #0 P [InvC], [WbC] P, oslobada lock
acquire lock: I R2, L P,P, .. R P; pobeduje u
lock:: sc L, R2 R [InvC], [WbC] | nadmetanju zébock
lock::scL, R2 B ..., Ra
busy lock: I R2, L P, P; ..., Ra - P, izvrsava kriti¢nu
waiting sekciju; ostali procesorn
testirajulock
unlock unlock:: store L, #0 P [InvC], [WbC] P; oslobada lock
acquire | lock:: IIR2, L Ri.1 [InvC], [WbC] Pn.1 dobijalock
lock:: sc L, R2 R [InvC], [WbC]
busy - - - Py-1 izvriava kriti¢nu
waiting sekciju
unlock unlock:: store L, #0 21 Py-1 oslobada lock

Sl. 3-29 Izvrsavanje kriti¢ne sekcije sa injektiranjem u slucaju Il-sc
sa modifikovanonsc instrukcijom.

implementacijdock primitive
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Ex. RdC RdXC InvC WbC
Base N2 - 2IN-1 -
InjectFR 2IN-1 |- 2[IN-1 -
InjectWb 1 - 2[N -1 2[N-1

Sl. 3-30 Saobradaj na magistrali tokom izvr$avanja razli¢itih verzija test primera baziranih na llI-sc
implementacijilock primitive.

Opis: Base— polazna verzija test primenajectFR— verzija sa injektiranjem tokom ciklusa ¢itanja
(klasi¢na verzija sc instrukcije) ilnjectWb— verzija sa injektiranjem tokom softverski iniciranog
ciklusa azuriranja (modifikovana sc instrukcija).

3.4.3 Primena injektiranja u implementaciji
globalne sinhronizacione primitivebarrier

Na Sl. 3-20 prikazana je jedna implementacija barijere. Kako se u implementaciji barijere
koriste dvelock promenljive, poboljSanje primenom mehanizma injektiranja je posledica
poboljSanja samih implementaci@ck i unlockprimitiva.

Pored toga, moguce je modifikovati implementaciju barijere u cilju da se podrzi injektiranje
deljene promenljivasleepers u kojoj se uva broj procesora pristiglih na barijeru u acquire

fazi, odnosno broj procesora koji su izasli iz barijerelaasefazi. U tom cilju, nakon svake
operacije koja inkrementira/dekrementira varijablieepers inicira se operacija aZuriranja
glavne memorije instrukcijonupdate . Pri tom, treba napomenuti da umetanje instrukcije
Update moze da bude redundantno, ukoliko se varijabla sleepers i counterlock ili
sleeplock  nalaze u istom ke§ bloku; u tom slucaju aZuriranje varijable Sleepers moze

da nastane kao sporedni efekat azuriranja lock varijabli koje je inicirano izvrSavanjem
modifikovanihlock i unlock operacija. Modifikovana implementacija barijere prikazana je na
Sl. 3-31.

Primena mehanizma injektiranja kod primitivarrier podrazumeva umetanje odgovarajuéih
instrukcija za inicijalizaciju tabele injektiranja. Na pocetku, potrebno je inicijalizovati tabelu
injektiranja tako da se obezbedi injektiranje cele strukture podataka koja je pridruZena
primitivi barrier (SI. 3-32). Na kraju dela programa u kome se javlja barijera vrsi se
deaktiviranje posmatranog ulaza tabele injektiranja.

Imaju¢i u vidu obimnost broja pretpostavki koje treba uvesti da bi se dala priblizna procena
performanse klasiéne i1 modifikovane barijere, kao 1 ¢injenicu da procena zavisi od
implementacijdock i unlockoperacija u ovom odeljku se ne analizira efikasnost mehanizma
injektiranja. Performanse razliitith implementacija barijera razmatraju se u delu koji je
posvecen simulacionoj analizi.
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void sys_barrier(struct BarrierStruct *B, int N) {
LOCK(B->counterlock)
(B->sleepers)++;
update(B->sleepers);
if (B->sleepers < N){
UNLOCK(B->counterlock)
LOCK(B->sleeplock)
B->sleepers--;
update(B->sleepers);
if (B->sleepers > 0)
UNLOCK(B->sleeplock)

else
UNLOCK(B->counterlock)
}
else {
B->sleepers--;

update(B->sleeprs);

if (B->sleepers > 0)
UNLOCK(B->sleeplock)

else

}

UNLOCK(B->counterlock)

}

Sl. 3-31 Modifikovana implementacija barijere koja podrzava mehanizam injektiranja.

OpenWindow(B->counterlock, B->sleepers);

éérrier(B, N);

CloseWindiow(B->counterlock);

Sl. 3-32 Deo programa koji obezbeduje podrsku mehanizmu injektiranja za barijere.

3.5 PodrSka mehanizmu injektiranja u programskom prevodiocu

Pitanje potencijalne podrske mehanizmu injektiranja od strane programskog prevodioca za
paralelne programe ostaje glavno pitanje koje treba razmatrati u budu¢im istrazivanjima. Cilj

ove teze je da predloZzi novi mehanizam i da ispita opravdanost takvog mehanizma na osnovu

ru¢nog umetanja predloZenih instrukcija u skladu sa statickom analizom paralelnih aplikacija 1

deljenja podataka. U ovom odeljku dat je osvrt na pitanja podrSke mehanizmu injektiranja.

Sa gledista kompleksnosti podrSke programskog prevodioca mehanizmu injektiranja
najjednostavniji pristup je koriS¢enje makroa pridruZzenih predloZenim instrukcijama
OpenWindow, CloseWindow , Update i StoreUpdate . U tom sluc¢aju odgovornost za
umetanje ovih makroa ima programer. Medutim, pristup u kome programer preuzima
odgovornost za podrsku tehnikama za prikrivanje kasnjenja u pristupu memoriji nije narocito
popularan zbog dodatnog posla koji se namece programeru, i pored toga Sto je ta podrska

Cesto trivijalna i ne zahteva nikakve dodatne informacije od programera koje veé nisu
sadrzane u njegovoj glavi u procesu programiranja paralelne aplikacije, naro¢ito u
aplikacijama sa eksplicitnom sinhronizacijom.

Pri tom, treba napomenuti da se podrSka injektiranju kod sinhronizacionih valgekli
unlocki barrier moze u potpunosti realizovati makroima. Naime, kako je pokazano u odeljku
3.4.2podrska injektiranju kod kriti¢nih regiona se bazira na tome da se pre ulaska u kriti¢ni
region otvori ulaz u tabeli injektiranja koji sadrzi adresu lock varijable; po izlasku iz kriti¢ne
sekcije taj ulaz se invaliduje. Slican mehanizam se koristi kod sinhronizacije tipa barrier. Na
osnovu toga, jasno je da se odgovarajuce instrukcije za podrSku injektiranju mogu ugraditi u
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makroe za sinhronizaciju. Tako, prva instrukdgak makroa treba da budepenWindow
koja otvara prozor u tabeli injektiranja. Dalje, poslednja instrukai@ck makroa treba da
bude instrukcijaCloseWindow koja invaliduje odgovaraju¢i ulaz u tabeli injektiranja. U
zavisnosti od implementacije sinhronizacione operdajeier (vidi odeljak 3.4.1.2) mogu se
koristiti modifikovane implementacijeck i unlock primitiva. Drugi pristup je da se u makro
sa Sl. 3-20na pocetak i na kraj dodaju odgovarajuce OpenWindow i CloseWindow
instrukcije (vidi odeljak 3.4.3).

Iz gore navedenog, jasno je da se problem podrSke mehanizmu injektiranja sinhronizacionim
varijablama moze uspes$no resiti koriS¢enjem makroa. Prema tome, podrSka injektiranju
pravih deljenih podataka ostaje jedini pravi izazov za programskog prevodioca.

Jedan mogu¢i pristup podrazumeva da se analiza ogranici na kriticne sekcije i epohe (kod
obuhvaéen uzastopnim primitivama za globalnu sinhronizaciju barrier) [Tranc*96]. Prvi

korak je da se unutar svake sinhronizacione celine odrede dva skupa podataka: READ_SET
koji obuhvata podatke koji se samo c¢itaju i WRITE SET koji obuhvata podatke koji se

upisuju. Slede¢i korak podrazumeva analizu izmedu sinhronizacionih celina, sa ciljem da se
detektuju deljenja podataka od interesa za mehanizam injektiranja. Najpre se posmatraju
sinhronizacione celine koje se uporedo izvrSavaju na razli¢itim procesorima (epohe).
Proverava se da li je presek skupova READ_SET procesora Pi i Pj neprazan skup. Ukoliko je
to slucaj, na pocetak te sinhronizacione celine treba umetnuti instrukcije za inicijalizaciju

tabele injektiranja za podatke koji pripadaju tom preseku, a na kraju sinhronizacione celine
instrukcije koje invaliduju odgovarajuée ulaze tabele injektiranja. Nakon toga, vrsi se analiza

izmedu razliCitih sinhronizacionih celina koje se izvrSavaju na razliitim procesorima sa

ciljem da se otkrije da li postoji deljenje podataka tipa Proizvodac-Potrosac. Ukoliko je to

slu¢aj na strani procesora proizvodata umecu se Update instrukcije. Kada se jednom
detektuju podaci koji se dele, za samo umetddpelate instrukcije moze se koristiti
algoritam koiji je opisan u odeljku 2.3.6 [Skepp*95].

U daljim istrazivanjima od interesa mogu biti rezultati prikazani u radovima [Jerem*95],
[Tous*95]. U radu [Jerem*95] koji razmatra algoritme programskog prevodioca za
redukovanje prividnog deljenjdalse sharing razvijen je algoritam koji vrSi analizu pristupa
deljenim podacima za svaku programsku nit posebno. U radu [Tougt®flpzeni su
algoritmi programskog prevodioca za koriS¢enje adaptivnih protokola za odrzavanje ke$
koherencije.

3.6 Hardverska podrska mehanizmu injektiranja

Hardverska podrSka predlozenom mehanizmu injektiranja podrazumeva sledece elemente: (a)
prosirenje skupa instrukcija predlozenim instrukcijama, (b) implementaciju tabele injektiranja
unutar keS kontrolera i (c) proSirenje BCBué Control Uni} jedinice ke$ kontrolera tako
podrzi injektiranje kes bloka sa magistrale podataka.

U odeljku 3.2.1opisane su predlozene instrukcije za podr§sku mehanizmu injektiranja:
OpenWindow, CloseWindow , Update i StoreUpdate . Pri tom, treba napomenuti da
instrukcije Update i StoreUpdate zapravo nisu nove, jer neki moderni komercijalni
mikroprocesori (DEC Alpha, PowerPC, itd) podrzavaju slicne instrukcije koje omogucuju
azuriranje memorije modifikovanom vrednoS$¢u koja se nalazi u ke§ memoriji. Stoga, stvarno
nove instrukcije sWWpenWindow i CloseWindow . InstrukcijaOpenWindow inicijalizuje
tabelu injektiranja i pri tom definiSe pocetnu i krajnju adresu bloka podataka koji se zeli
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injektirati. Kako formati instrukcija modernih RISC procesora obi¢no ne podrzavaju dva
adresna polja, ova instrukcija se moze implementirati kao dve instrukcije: OWLKoja definiSe

donju adresu bloka®WHtoja definise gornju granicu bloka. Ova implementacija je koriSéena

u eksperimentalnoj analizi. Instrukci@WLpronalazi slobodan ulaz u tabeli injektiranja, ili
ukoliko ne postoji ni jedan slobodan ulaz prepisuje najranije inicijalizovani ulaz. U oba polja
se upisuje adresa ke$ bloka koji je specificiran adresnim poljem. Na taj nacin, ukoliko se
injektiranje vrSi na nivou jednog keS bloka, nema potrebe za instruk€@dfiMedutim,
ukoliko se specificira injektiranje bloka podataka koji obuhvata viSe susednih keS blokova,
OWHnstrukcija definiSe gornju adresu bloka i upisuje jeladdr ulaz tabele injektiranja.
InstrukcijaCloseWindow definiSe samo adrediaddr. Ukoliko u tabeli injektiranja postoji

ulaz sa adresnim poljem koje odgovara specificiranoj adresi, ulaz se invaliduje, tj. proglaSava
nevazecim.

Organizacija tabele injektiranja i njena veza sa sistemskom magistralom su ve¢ objasnjeni na
Sl. 3-1 u odeljku 3.2.1Vazno pitanje u implementaciji tabele injektiranje je njen kapacitet.
Eksperimentalna analiza je pokazala da je za vec¢inu aplikacija tabela injektiranja sa 64 ulaza
dovoljna, mada se mogu naci aplikacije koje zahtevaju veci broj ulaza. Medutim, imajuci u
vidu da je napredak tehnologije obezbedio projektantima povrSinu na ¢ipu koja prevazilazi
njihove potrebe problem implementacije tabele injektiranja nije ograni¢avaju¢i faktor. Pored
toga, ne postoji ni problem brzine odziva tabele tolsmmopingciklusa na magistrali jer se
tabela injektiranja nalazi u kes$ kontroleru na €ipu ¢ije je brzina znatno veca od trajanja ciklusa
na magistrali.

Na kraju, BCU jedinica treba da podrzi samo injektiranje sa magistrale podataka prihvatanjem

kes bloka koji se prenosi preko magistrale podataka 1 njegovim smestanjem u odgovarajuci
blok ke§ memorije. Ovo se ostvaruje proSirivanjem kontrolnog dela BCU jedinice. Takode,
treba napomenuti da injektiranje ke§ bloka sa magistrale moZe da bude razlog izbacivanja
bloka iz ke§ memorije; ukoliko je izbaceni blok modifikovan, on se smesta u bafer za
odlozene upise, a odatle ga BCU jedinica iznosi na magistralu i vra¢a u glavnu memoriju. Sto

se tice izmena na sistemskoj magistrali, jedini dodatak je postojanje posebne linije INJECT na
koju procesori tokonsnoopingfaze postavljaju aktivhu vrednost, ukoliko u njihovoj tabeli
injektiranja postoji validan ulaz sa adresom koja odgovara adresi tekuc¢eg bloka koji se ¢ita 1z
memorije ili vra¢a u memoriju.
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Eksperimentalna metodologija

U ovom poglavlju objasnjena je eksperimentalna metodologija koris¢ena u cilju verifikacije
predlozenog mehanizma injektiranja u ke§ memoriju kod multiprocesorskih sistema baziranih

na zajednickoj magistrali. Evaluacija predlozene tehnike se bazira na simulacionoj analizi
zasnovanoj na realnom izvrSavanju paralelnih test programecition-driven simulation
Simulacija se vrsi koriS¢enjem programskog alata Limes koji je razvijen na Elektrotehnickom
fakultetu u Beogradu [Magdic97]; detalji u vezi ovog programskog alata dati su u odeljku 4.1.
Detaljan opis organizacije i funkcija memorijskog podsistema razmatranog multiprocesora sa
zajednickom magistralom i MESI write-backinvalidacionom protokolu dati su u odeljku 4.2.
Simulator idealnog memorijskog podsistema PRAM-MESI koji se koristi za preliminarnu
analizu performanse i simulator realnog memorijskog podsistema MESI-SPLIT koji se koristi
u egzaktnoj analizi performanse opisani su u odeljku 4.3.

Kao radno opterecenje koriste se originalno razvijena sinhronizaciona jezgra, originalno
razvijene aplikacije i aplikacije preuzete iz skupa paralelnin programa SPLASH-2
[Wo00O*95]. Simulaciona analiza podrazumeva poredenje relevantnih pokazatelja
performanse originalnog programa i programa koji je proSiren predlozenim instrukcijama za
podrsku mehanizmu injektiranja. Umetanje predloZenih instrukcija se vr$i rucno, na osnovu
jednostavnih heuristika koje se baziraju na analizi staticke strukture paralelnog programa. U
odeljku 4.4 opisane su aplikacije i postupak umetanja instrukcija za podrsSku injektiranju.

4.1 Programski alat LIMES

Programski alat LimesL{nux Memory Simulatdr je pre svega namenjen simulaciji
multiprocesorskih sistema na PC raCunarima pod operativnim sistemom Linux, a moze se
koristiti 1 za evaluaciju paralelnih algoritama. Limes omogucuje simulaciju zasnovanu na
izvrSavanju paralelnih programaexgcution-driven simulatiQn[Magdic97] i simulaciju
zasnovanu na kori$¢enju adresnih tragova (trace-driven simulation[lkodi99].

Simulaciono okruZenje zasnovano na izvrSavanju paralelnih programa obuhvata tri celine ¢iji
je odnos ilustrovan na Sl. 4-Raralelna aplikacija koja je predvidena da se izvrSava na N
procesora se sastoji &dl programskih niti T, T, ...T, koje se izvrSavaju u paraleli. Limes
podrzava programerski model lakih programskih niti (lightweight thready sto znaci da svih
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N programskih niti deli isti virtuelni adresni prostor; svaka programska nit poseduje privatnu
stek memoriju. Tekuca verzija programskog alata Limes ne podrzava migraciju programskih

niti po procesorima, tj. programska nit je pridruzena procesoru P;, a programska nit ol
procesoru R Same aplikacije su regularni C ili C++ programi koji koriste AMtgonne
National Lal) skup makroa za kontrolu programskih niti, alokaciju deljenih promeniljivih,
sinhronizaciju i podrsku razvoju paralelnih programa [Magdic97a].

@ Paralelna aplikacija @

A

{memorijska referenca |
sinhro operacija |
korisni¢ki-definisana instrukcija}

Nastavak izvrSavanja

A

Jezgro simulatora

A

{memorijska referenca |
sinhro operacija |

o o > Odgovor
korisni¢ki-definisana instrukcija}

A

Simulator memorijskog podsistema

Sl. 4-1. Organizacija programskog alata Limes.

Drugu celinu ¢ini simulator memorijskog podsistema (Memory System Simulajdtoji opisuje
ponaSanje konkretnog memorijskog podsistema nekog multiprocesora, po¢ev od TLB
jedinice, preko jednog ili viSe nivoa keS memorije, magistrale, glavhe memorije, pa do
interkonekcionih mreza koje povezuju razlicite klastere.

Jezgro simulatoraSimulator Kernel je smesteno izmedu paralelne aplikacije i simulatora
memorijskog podsistema. Jezgro simulatora prihvata od aplikacije dogadaje od interesa kao

Sto su pristupi deljenoj i1 privatnoj memoriji, sinhro operacije i korisni¢ki definisane
instrukcije, zaustavlja izvrSavanje programske niti koja je generisala zahtev od interesa,
prosleduje ga simulatoru memorijskog podsistema koji u skladu sa vrstom dogadaja simulira
ponasanje memorijskog podsistema i zatim generiSe odgovor na zahtev; nakon toga, jezgro
simulatora prihvata odgovor i dozvoljava nastavak izvrSavanja programske niti.

U odeljku 4.1.1dat je detaljniji opis programskog okruZzenja Limes, ukljuujuéi proces
prevodenja i opis samog toka simulacije. Funkcionisanje simulatora memorijskog podsistema

je opisano u odeljku 4.1.2, a jedan primer organizacije simulatora memorijskog podsistema je
dat u odeljku 4.1.3.
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4.1.1 Formiranje simulatora i tok simulacije

Paralelna aplikacija, jezgro simulatora i simulator memorijskog podsistema se prevode i
povezuju u jedan izvr$ni fajl. Postupak prevodenja je ilustrovan na Sl. 4-2. Paralelne
aplikacije su regularni C i C++ programi proSireni skupom ANL makroa koji podrzavaju
kontrolu programskih niti, alokaciju deljenih promenljivih, sinhronizaciju i podrSku razvoju i
ispravljanju greSaka kod paralelnih programa. Prvi korak u formiranju simulatora je
prevodenje paralelne aplikacije u asemblerski kod koris¢enjem prevodioca GCC. Sledeci

korak podrazumeva instrumentaciju asemblerskog koda umetanjem odgovarajuéih poziva
jezgru simulatora. U opsStem slucaju, alat za instrumentaciju koda AUG dozvoljava tri nivoa
instrumentacije. Nivo 0 instrumentira samo sinhronizacione primitive i korisnicki definisane
asemblerske instrukcije; nivo 1 obuhvata nivo 0 i sve upise i Citanja koji se odnose na deljene
podatke, a nivo 2 ukljucuje jos i pristupe lokalnim podacima. Kako vecéina programa poziva
standardne bibliote¢ne funkcije, Limes ukljucuje podrsku instrumentaciji bibliote¢nih funkcija

koje kao argument imaju pokaziva¢e na podatke. Da bi se izbegla kolizija sa bibliote¢nim
funkcijama koje se pozivaju iz jezgra simulatora ili simulatora memorijskog podsistema,
instrumentirane funkcije imaju prefiksy/s_, a uvodi se i niz makroa koji pozive bibliotecnih
funkcija iz aplikacije preusmeravaju na pozive unapred instrumentiranih funkcija. Kako se
programski alat Limes izvr§ava na PC racunarima koji su bazirani na procesorima sa CISC
skupom instrukcija (1386/387), proces instrumentacije je nesto komplikovaniji u poredenju sa
sli¢nim sistemima koji se izvrSavaju na radnim stanicama baziranim na RISC procesorima sa
Load-Storearhitekturom [Golds93]. Detalji koji se odnose na proces instrumentacije dati su u
prirucniku za korisnike programskog alata Limes [Magdic97a). Nakon instrumentacije i
asembliranja, objektni kod paralelne aplikacije se povezuje sa odgovaraju¢im objektnim
kodom jezgra simulatora i simulatora memorijskog podsistema u jedan izvrsni fajl.

Tokom procesa simulacije jezgro simulatora kontroliSe izvrSavanje programskih niti paralelne
aplikacije i simulatora memorijskog podsistema. lzvrSava se originalni kod jedne od
programskih niti paralelne aplikacije sve dok se ne dode do dogadaja koji je od globalnog
interesa (sinhronizacione operacije, memorijske reference ili korisnicki definisane
instrukcije), kada kontrolu preuzima jezgro simulatora. Jezgro simulatora pamti parametre
tekuceg zahteva i vreme kada je zahtev iniciran, proverava koja od programskih niti ima
najranije vreme simulacije i predaje kontrolu toj programskoj niti. Postupak se ponavlja sve
dok ima aktivnih programskih niti. Nakon toga, opet u skladu sa vremenom iniciranja,
simulatoru memorijskog podsistema se predaju generisani zahtevi i azurira vreme izvrsavanja
odgovarajuc¢e programske niti, a proces se nastavlja sve do zavrSetka svih programskih niti
paralelnog programa.

Opisani postupak je ilustrovan na konkretnom primeru koji sledi. Posmatraju se dve
programske niti TO i T1 koje se izvrSavaju na procesorima PO i P1, redom. Pretpostavimo,
dalje, da programska nit TO izvrSava instrukcije koje nemaju globalni znacaj sve do trenutka

t0=50 kada inicira ¢itanje deljenog podatka; programska nit T1 u trenutku t1=20 izvrSava upis
deljenog podatka. Jezgro simulatora na pocetku vidi dve spremne programske niti sa teku¢im
vremenima koja odgovaraju pocetnom trenutku t0=0 1 t1=0. Pretpostavimo da jezgro
simulatora kontrolu predaje najpre programskoj niti TO koja se izvrSava sve do trenutka
t0=50, kada generiSe Citanje deljenog podatka. Kontrolu preuzima jezgro simulatora koje vidi

da postoji zahtev simulatoru memorijskog podsistema u trenutku t0=50 i aktivha programska
nit T1 sa tekuéim vremenom t1=0; kontrola se predaje programskoj niti T1 koja izvrSava
instrukcije sve do trenutka t1=20, kada generiSe deljeni upis. Jezgro ponovo preuzima
kontrolu i vidi dva zahteva inicirana u trenucima t0=50 i t1=20; kako su obe programske niti
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blokirane, jezgro simulatora poziva simulator memorijskog podsistema 1 prosleduje mu
najranije inicirani zahtev, u ovom slucaju zahtev od procesora P1. Pretpostavimo da je za
kompletiranje ovog zahteva potrebno 10 vremenskih jedinica. Nakon toga, tekuce vreme
programske niti T1 je t1=30, pa jezgro simulatora ponovo predaje kontrolu programskoj niti
T1. Pretpostavimo da ¢e ova programska nit generisati deljeni upis u trenutku t1=100. Jezgro
simulatora sada vidi da postoje dva zahteva u trenucima t0=50 i t1=100; kako zahtev od
programske niti TO prethodi zahtevu od programske niti T1, ovaj zahtev se predaje simulatoru
memorijskog podsistema. Nakon pristizanja odgovora simulacija je nastavlja na opisani nacin.

@plikacija (*.c, *.CCD @akro zaglavlje (*.hD

A

GCC prevodilac | g

A

Gsemblerski kod (*.@

\
AUG: Alat za

instrumentaciju

Y
Instrumentirani
asemblerski kod (*.S

A

1386 Asembler
‘ e . .
( Jezgro (*.0) > (Objektni kod (*_o)> @emom(s}:lo S)ﬂnulatOD
y
A Linker -«

A
<Izvr§ni fajl (*.0ut)>

Sl. 4-2 Formiranje simulatora u programskom paketu Limes: proces prevodenja i povezivanja.

U prethodnom primeru je pomenut problem merenja vremena tokom simulacije. Jezgro
simulatora ¢uva tekuce vreme za svaku programsku nit posebno. U programskom okruzenju
Limes usvojena je pretpostavka da svaka instrukcija koja nema globalni znacaj traje jedan
ciklus takta, Sto znaCi da se simulira idealna protocna obrada. Medutim, alat za
instrumentaciju AUG omogucuje da se svakoj instrukciji koja nije globalna pridruzi
odgovarajuci broj procesorskih ciklusa, Sto omogucava realisti¢niju simulaciju. Takode, ovaj
broj se mozZe i smanjivati da bi se eventualno simulirali procesori sa mogu¢nos¢u paralelnog
izvrSavanja viSe instrukcija. Sa druge strane, svi globalni dogadaji se simuliraju, pa vreme
trajanja instrukcija globalnog znacaja zavisi od konkretnog simulatora memorijskog
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podsistema. Relacije izmedu jezgra simulatora 1 simulatora memorijskog podsistema su blize
objasnjene u narednom odeljku.

4.1.2 Komunikacija simulatora memorijskog podsistema sa jezgrom

Simulator memorijskog podsistema opisuje ponasanje svih relevantnih delova multiprocesora
koji logicki pocinju od tacke gde procesori generiSu svoje zahteve memoriji 1 u opStem slucaju
obuhvata TLB jedinicu, ke§ memoriju, magistralu, glavnu memoriju, interkonekcionu mrezu,

itd. Simulator memorijskog podsistema je u potpunosti nezavisan od paralelnih aplikacija i
jezgra simulatora, a za komunikaciju sa jezgrom simulatora koristi unapred definisan interfejs
koji, opet, ne zavisi od konkretnog opisa samog memorijskog podsistema.

Jezgro simulatora je odgovorno da simulatoru memorijskog podsistema u odgovaraju¢em
trenutku prosledi zahtev, tako da redosled dogadaja odgovara redosledu kod realnog
multiprocesora. Sa svoje strane, simulator memorijskog podsistema prihvata zahtev i
zapoCinje simulaciju. Nakon svakog simuliranog ciklusa takta, simulator memorijskog
podsistema vraca kontrolu jezgru simulatora koje na osnovu dobijenog odgovora odlucuje o
slede¢oj akciji. Postoje dva osnovna moguca odgovora na teku¢i zahtev: (a) zahtev je
opsluzen (satisfied ili (b) zahtev jo§ nije opsluzen (stalled. Ako je zahtev opsluzen,
programska nit moZe nastaviti sa izvrSavanjem instrukcija do sledeceg globalnog dogadaja;
ukoliko je procesor blokiran, jezgro simulatora ¢e pozvati simulator memorijskog podsistema
u slede¢em ciklusu takta, i tako redom sve dok zahtev ne bude opsluzen. Dakle, simulator
memorijskog podsistema zapravo predstavlja jedan kona¢ni automat (finite-state-machine

U cilju boljeg razumevanja simulatora memorijskog podsistema posmatra se jednostavan
primer simulacije ke§ podsistema multiprocesora sa zajednickom magistralom. Posmatraju se
karakteristi¢ni sluc¢ajevi read-hit read-missi write-miss Pretpostavimo da se instrukcija koja
inicira odgovaraju¢i dogadaj izvrSava u trenutku t=1000. Dalje, pretpostavimo da pristup kes
memoriji u slucaju pogotka traje jedan ciklus takta.

Read-hit Jezgro prosleduje zahtev simulatoru memorijskog podsistema. Simulator proverava

ke§ memoriju 1 vidi da se traZzeni podatak nalazi u ke§ memoriji. Azuriraju se informacije o
poslednjem pristupu ke§ bloku, postavlja indikacija da je zahtev opsluzen 1 vraca kontrola

jezgru simulatora. Na osnovu usvojene pretpostavke simulator u istom ciklusu takta vraca
signalsatisfied tako da jezgro simulatora dozvoljava nastavak izvrSavanja programske niti sa
teku¢im vremenom t=1001.

Read-missNajpre se proveravaju tagovag9 keS memorije i kako se podatak ne nalazi u
keS memoriji, postavlja se zahtev arbitratoru magistrale za izlazak na magistralu. Kako zahtev
nije opsluZen u teku¢em ciklusu takta, kontrola se vraca jezgru simulatora i postavlja signal
stalled Jezgro simulatora ¢e ponovo pozvati simulator memorijskog podsistema sa tekué¢im
vremenom t=1001. U zavisnosti da li je dobijena dozvola za izlazak na magistralu ili ne,
simulator zapocinje ciklus na magistrali ili ostaje u stanju ¢ekanja na dozvolu od arbitratora
magistrale. Nakon simulacije drugog ciklusa takta kontrola se ponovo vrac¢a jezgru simulatora.

Na taj nacin, jezgro simulatora ¢e pozivati simulator memorijskog podsistema sve dok se ne

zavr$i operacija Citanja. Pretpostavimo da ¢e se kroz 15 vremenskih jedinica traZzeni podatak

naci u ke$ memoriji. U trenutku t=1015 simulator azurira odgovarajuce informacije, postavlja
odgovorsatisfiedi ponovo vra¢a kontrolu jezgru. Jezgro simulatora vidi da je tekuéi zahtev
opsluzen, pa odgovarajuu programsku nit smatra spremnom za nastavak izvrSavanja sa
teku¢im vremenom t=1016.
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Write-miss Proveravaju se tagovi ke§ memorije i kako trazeni podatak nije u ke§ memoriji
generiSe se zahtev arbitratoru magistrale. Kako upis podatka ne zahteva nikakvu povratnu
informaciju od simulatora memorijskog podsistema, simulator odmah po prijemu zahteva
postavlja odgovorsatisfied Po prijemu signalasatisfied jezgro simulatora dozvoljava
nastavak izvrSavanja odgovarajue programske niti sa tekué¢im vremenom t=1001.
Pretpostavimo da ova programska nit generiSe slede¢i zahtev od interesa u trenutku t=1050.

Jezgro simulatora ponovo dobija kontrolu i poziva memorijski simulator; kao parametri
prosleduju se tekuce vreme t=1050 i vreme poslednjeg poziva t=1001. Kako simulacija
prethodnog zahteva nije zavrSena, simulator memorijskog podsistema izvrSava ciklus po
ciklus akcije predvidene za sluc¢aj promasaja u keSu prilikom upisa. Pri tom, jezgro simulatora

poziva simulator memorijskog podsistema repetitivno sve dok se ne zavrSi simulacija.
Pretpostavimo da ¢e zahtev biti u potpunosti opsluzen u trenutku t=1020. Kako slede¢i zahtev

dolazi u trenutku t=1050, to simulator “preskace” cikluse takta u intervalu od t=1021 do

t=1049. Simulacija se nastavlja na uobicajeni nacin od trenutka t=1051.

Opisani pristup pokazuje dva vazna elementa koji ¢ine Limes veoma efikasnim alatom za
simulaciju multiprocesorskih sistema. Prvo, simulator memorijskog podsistema se poziva ako
i samo ako postoji barem jedan procesor koji je blokiran ili ukoliko postoji novi zahtev.
Drugo, jezgro simulatora u odgovaraju¢im slucajevima dozvoljava da se jednim pozivom
simulatora memorijskog simulatora obavi simulacija vise ciklusa takta bez vra¢anja kontrole

jezgru simulatora posle svakog ciklusa takta; na taj nacin, smanjuje se broj promena konteksta

izmedu procesora i memorijskog simulatora.

4.1.3 Jedan primer organizacije simulatora memorijskog podsistema

U opStem slucaju arhitekta koji modelira konkretni memorijski podsistem ima potpunu
slobodu u pogledu organizacije simulatora memorijskog podsistema. Jedino 5to se pri tom
mora postovati jeste unapred definisan interfejs prema jezgru simulatora [Magdic97a].
Medutim, od interesa je pre svega modularni pristup koji garantuje proSirivost, lako
odrZavanje, ispravljanje gresaka 1 ¢itljivost. U tekstu koji sledi ukratko su objaSnjeni osnovni
elementi ovakvog pristupa.

Simulator memorijskog podsistema se projektuje tako da sadrzi viSe modula, pri ¢emu svaki

modul predstavlja automat sa kona¢nim brojem stanja. Pri tom, tok podataka izmedu razli¢itih

modula se ostvaruje preko portova. Modul ¢ita potrebne informacije sa svojih ulaznih portova,

izvrSava odgovarajuce operacije na osnovu trenutnog stanja i ulaza i u skladu sa rezultatima

prelazi u novo stanje i postavlja informacije na izlazne portove. Na ovaj nac¢in ni jedan modul

ne mora biti svestan postojanja drugih modula u sistemu. U sistemu postoji samo jedan modul
koji poznaje topologiju celog sistema i1 brine o razmeni podataka izmedu modula koji
komuniciraju tako $to modul koji poznaje topologiju sistema ¢ita podatke sa izlaznih portova

jednog modula i upisuje ih u ulazne portove drugog modula.

U daljem tekstu razmatra se multiprocesorski sisterfl ggocesora sa prvim nivoom kes
memorije koja se nalazi na Cipu, ke$ kontrolerom koji je baziran na snoopingprotokolu za
odrZzavanje koherencije ke§ memorije, magistralom 1 memorijom. Relevantni moduli
posmatranog memorijskog podsistema multiprocesora sa zajednickom magistralom su
prikazani na Sl. 4-3Sistem ¢ine N 10_Buf modula,N Cache modula,Bus i eventualno
Memorymodul.

I0_Buf modul odvaja sve ostale module memorijskog podsistema od interfejsa prema jezgru
simulatora. Ovaj modul prihvata zahtev i transformiSe ga u oblik koji je prihv&biche
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modulu. Pored toga, ovaj modul prihvata odgovorGatthemodula i prosleduje ga jezgru
simulatora.Cachemodul sadrzi opis ke§ memorije i odgovarajuée kontrolne jedinice ke$§
kontrolera. Ovaj modul preko svojih ulaznih portova prihvata zahteve od procesora koji
dolaze prekdO_Bufmodula i signale sa zajednicke magistrale. Na bazi ulaznih vrednosti i
trenutnog stanja postavljaju se odgovarajue vrednosti na izlazne portove prema 10_Buf
modulu 1 zajedni¢koj magistrali. Bus modul sadrzi kontrolne linije, adresnu i magistralu
podataka. Pored toga, ovaj modul je odgovoran i za arbitraciju zahteva za magistralu koji
pristizu od procesora. U opStem slu¢aju, Memory modul komunicira sa zajednickom
magistralom preko odgovaraju¢ih portova. Ovaj modul mozZe da modelira specifi¢nu
organizaciju memorijskih modula, medutim u vecini slu¢ajeva se smatra apstraktnim
modulom, jer se relevantni parametri kao Sto je vreme pristupa memoriji mogu simulirati u
okviru Cachemodula.

T

Sl. 4-3 Moduli simulatora memorijskog podsistema multiprocesora sa zajedni¢kom magistralom.
Opis: C Cachg — keSS memorija, 10_HQ buffen — ulaznol/izlazni bafer, MMemory — memorija, B
(Bug — magistrala.

Simulator memorijskog podsistema u svakom ciklusu takta poziva module odgovaraju¢im
redosledom. Na pocetku poziva se N 10O_Buf modula koji prihvataju zahteve od jezgra
simulatora. Nakon toga, poziva BeCachemodula koji odraduju simulaciju u tom ciklusu
takta, paBus modul koji prihvata signale koje su postavlachemoduli na svoje portove
prema magistrali. Na kraju ponovo se pozZN&O_Buf modula koji prihvataju odgovore od
Cachemodula i prosleduju ih jezgru simulatora. Ovakav redosled omoguéava da se, na
primer, pogodak u keSu zavrsi u jednom ciklusu takta.

4.2 Organizacija memorijskog podsistema

Simulaciona analiza se bazira na multiprocesorskom sistemu sa zajednickom magistralom
koji koristi MESI write-backinvalidacioni protokol za odrzavanje koherencije ke§ memorije.
MESI protokol je opisan u odeljku 4.2.Magistrala multiprocesorskog sistema podrzava
razdvojene transakcijesflit-transactions buskod ciklusa ¢itanja iz memorije. U odeljku
4.2.2 objasnjena je organizacija magistrale koja podrzava razdvojene transakcije. U odeljku
4.2.3 opisana je organizacija i funkcionisanje ke$ kontrolera.

4.2.1 MESI protokol

Pretpostavimo da dva procesora Pi i Pj poseduju kopiju istog ke$S bloka u svojim ke$
memorijama. Problem koherencije ke§ memorije nastaje kada npr. procesor Pi izvrSi upis u
posmatrani ke$ blok. Nakon upisa podatka u ke§ memoriju procesora Pi u sistemu ¢e postojati
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razli¢ite kopije istog kes bloka. Da bi se to sprecilo, procesor Pi treba da: (a) invaliduje kopiju
kes bloka u ke§ memoriji procesora Pj i tako postane ekskluzivni vlasnik ili (b) aZurira kopiju
u keS memoriji procesora Pj i glavhu memoriju. U zavisnosti od preduzete akcije protokoli se
svrstavaju u dve grupe (a) invalidacionevélidate) i (b) bazirane na azuriranju (update. Kod
protokola koji su bazirani na azuriranju svaki upis u ke$ blok inicira transakciju kojom se
azuriraju sve ostale kopije tog keS bloka, S$to rezultuje velikim saobra¢ajem na
interkonekcionoj mrezi. U slucaju visestrukih uzastopnih upisa u istu rec ili ke§ blok, ovaj
saobracaj nema nikakav korisni efekat. Uticaj kontencije na interkonekcionoj mreZi i potreba

za povezivanjem veceg broja procesora ucinili su invalidacione protokole dominantnim
[Patte*96].

U pogledu politike aZuriranja glavne memorije kod multiprocesorskih sistema sa ke§
memorijom moguca su dva osnovna pristupa: (a) write-throughkoji podrazumeva azuriranje
glavne memorije posle svakog upisa i\ip)te-backkoji podrazumeva odlozeno aZuriranje na
nivou ke§ blokova. Potreba da se redukuje saobracaj na magistrali da bi se povecala
skalabilnost 1 performanse namecu koriS¢enje ke§ memorija sa odloZenim aZuriranjem
(write-bach.

Kod multiprocesorskih sistema sa zajedni¢kom magistralom odrZavanje koherencije ke§
memorije je olakSano zahvaljuju¢i osobinama zajednicke magistrale. Kada jedan procesor

inicira neku operaciju na magistrali, svi drugi procesori nadgledaju magissradoging i

ako je potrebno preduzimaju akcije kojim odrzavaju koherenciju podataka u ke§ memoriji.

MESI write-back invalidacioni protokol baziran na monitorisanju zahteva na magistrali je
najrasireniji protokol za odrzavanje koherencije ke§ memorije kod multiprocesora sa
zajedni¢kom magistralom. Ovaj protokol je implementiran u nekoliko razli¢itih varijanti kod

gotovo svih modernih mikroprocesora kao $to su Pentiumll, PentiumPro, PowerPC 601,
MIPS 10000, itd. U literaturi je poznat i pod imenom lllinois protokol, prema imenu
Univerziteta na kome je prvi put predlozen (Illinois at Urbana-Champaign) [Papa*84].

Kod multiprocesora koji podrzava MESI write-back invalidacioni protokol ke$S blok se u
svakom trenutku moze naci u jednom od cetiri stanja: Modified (M) — blok je modifikovan i
posmatrani procesor jedini ima validnu kopiju tog ke$ bloka u celom sistemu; kopije u ke$
memorijama ostalih procesora i glavnoj memoriji su invalidovéhejusive(E) — blok je
nemodifikovan, tj. kopija ovog bloka je ista kao i kopija u glavnoj memoriji, ali posmatrani
procesor je jedini koji ima kopiju ovog bloka u svojoj keS memoS8jiared (S) — vise
procesora u svojim privatnim keS memorijama poseduje nemodifikovanu kopiju kesS bloka;
Invalid (1) — ke$ blok je invalidovan.

Pre detaljnog razmatranja MESI protokola definisano je okruzenje i uvedene su neophodne
pretpostavke. Procesor inicira dva tipa zahteva: Citanje PrRd (ProcessorRegdi upis PrWr
(ProcessorWritg Na magistrali su moguci sledeci ciklusi: dohvatanje ke§ bloka radi Citanja

RdC ReadBusCyc)e dohvatanje ke$S bloka radi upisa RdXRe&dExclusiveBusCygle
invalidaciju ostalih kopija keS bloka InvAngalidateBusCyclei vrac¢anje ke$ bloka u
memoriju WbC WriteBackBusCycle Ciklusi na magistrali se sastoje iz tri dela: (1)
arbitracije u kojoj procesor postavlja zahtev i dobija dozvolu za magistralu, (2) iznoSenja
adrese 1 komande na adresnu magistralu i upravljacke linije, redom, 1 (3) prenosa podataka.
Tokom relevantnih ciklusa na magistrali (RdC, RdXC i InvC) svi procesori nadgledaju
magistralu, proveravaju da li se trazeni ke$ blok nalazi u njthovim ke§ memorijama, i ako je to

slucaj preduzimaju odgovarajuce akcije.

Na Sl. 4-4 prikazani su dijagrami prelaza za M&@ite-backinvalidacioni protokol. Zbog
jednostavnosti se ne razmatra izbacivanje iz keS memorije modifikovanih ke$ blokova usled
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politike zamene. Na levoj strani su prikazani prelazi usled procesorskih zahteva PrRd i Prwr,

a na desnoj strani prelazi usled relevantnih operacija ha magistrali (RdC, RdXC, InvC). U

tekstu koji sledi analizira se dijagram prelaza MESI protokola prilikom ¢itanja PrRd i upisa

Prwr, redom.

C’itanje

Procesor Pi inicira ¢itanje ke§ bloka koji se ne nalazi u ke§ memoriji; mozZe se smatrati da se

takav blok nalazi u stanju Invalid), tj. stanje I ukljuéuje stvarno invalidovane ke§ blokove i

one koji nisu prisutni u keS memoriji. KeS kontroler inicira ciklus dohvatanja ke$ bloka radi

¢itanja RAC. Svi ostali ke§ kontroleri nadgledaju magistralu 1 kada vide da je iniciran ciklus

Citanja izvr$avaju snoopingsvojih ke memorija. Tokorsnoopingciklusa moguci su sledeci

slucajevi:

(@) procesor Pj ne poseduje trazeni ke$ blok u svojoj ke§ memoriji, tj. vidi snoop missKes
kontroler procesora Pj ne preduzima nikakvu akciju;

(b) procesor Pj poseduje trazeni kes blok u svojoj ke§ memoriji u stanju S. Ke$ blok ostaje u
stanju S (SC:SS), a ke§ kontroler procesora obi¢no ne preduzima nikakvu akciju
dozvoljavaju¢i glavnoj memoriji da odgovori iznoSenjem traZzenog keS bloka na
magistralu;

(c) procesor Pj poseduje trazeni ke$ blok u svojoj ke§ memoriji u stanju E. Ke§ kontroler
menja stanje keS bloka u S (SG:B). U zavisnosti od implementacije keS kontroler
procesora Pj moZe da iznese traZeni ke§ blok na magistralu ili da prepusti glavnoj
memoriji da odgovori na ovaj zahtev;

(d) procesor Pj poseduje trazeni ke§ blok u svojoj ke§ memoriji u stanju M. Ke§ kontroler
menja stanje u S (SC:MS) i iznosi keS blok na magistralfiush) umesto memorije, jer
on jedini poseduje validnu kopiju traZzenog ke$ bloka. Glavna memorija 1 ke$ kontroler
procesora Pi prihvataju keS blok. Ova implementacija podrazumeva podrsku direkthom
transferu izmedu kes kontrolera; ukoliko ne postoji podrska za takav transfer, teku¢i RdC
ciklus procesora Pi se poniStava, a keS kontroler procesora Pj inicira ciklus WbC kojim
azurira glavnu memoriju. Kada procesor Pi ponovo inicira ponisteni ciklus dohvatanja
RdC glavna memorija iznosi ke$ blok na magistralu.

Novo stanje ke$ bloka u keS memoriji procesora Pi je E (PE)lIukoliko je on jedini
procesor koji u svom keSu poseduje kopiju tog keS bloka (tj., svi procesori susimoap

mis9, odnosno S ukoliko joS neki procesor poseduje kopiju keS bloka u svojoj keS memoriji
(PC:I-S). Citanje ke$ bloka koje rezultuje pogotkom u ke§ memoriji ne menja stanje kes

bloka niti inicira neki ciklus na magistrali, bez obzira da li se ke$ blok nalazi u stanju S, E ili
M (PC:S- S, PC.ESE, PC:M- M).

Upis

Procesor Pi inicira upis u keS blok koji se ne nalazi u keS memoriji. KeS kontroler inicira
ciklus dohvatanja kesS bloka radi upisa RAXC. Svi ostali keS kontroleri nadgledaju magistralu i
kada vide da je iniciran ciklus ekskluzivnog ¢itanja izvrSavaju snoopingsvojih keS memorija.
Tokomsnoopingeciklusa moguéi su sledeci slucajevi:
(@) procesor Pj ne poseduje trazeni ke$ blok u svojoj kes memoriji, tj. vidi sSnoop missKes
kontroler procesora Pj ne preduzima nikakvu akciju;
(b) procesor Pj poseduje trazeni ke$ blok u svojoj ke§ memoriji u stanju S. Kes blok se
invaliduje (SC:S»1), a ke$ kontroler procesora obi¢no ne preduzima nikakvu drugu
akciju, dozvoljavajuéi glavnoj memoriji da odgovori iznosenjem trazenog ke$ bloka na
magistralu;
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(c) procesor Pj poseduje trazeni ke§ blok u svojoj ke§ memoriji u stanju E; ke§ kontroler
menja stanje keS bloka u | (SC:H). U zavisnosti od implementacije keS kontroler
procesora Pj moZe da iznese traZeni ke§ blok na magistralu ili da prepusti glavnoj
memoriji da odgovori na ovaj zahtev;

(d) procesor Pj poseduje trazeni ke§ blok u svojoj ke§ memoriji u stanju M. Ke§ kontroler
menja stanje u | (SC:M1) i iznosi kes blok na magistralélsh) umesto memorije, jer on
jedini poseduje validnu kopiju traZzenog kes bloka. Kes$ kontroler procesora Pi prihvata kes
blok. Ova implementacija podrazumeva podrSku direktnom transferu izmedu kes
kontrolera; ukoliko ne postoji podrska za takav transfer teku¢i RdXC ciklus procesora Pi
se poniStava, a ke§ kontroler procesora Pj inicira ciklus WbC kojim azurira glavnu
memoriju. Kada procesor Pi ponovo inicira ponisteni ciklus ekskluzivnhog dohvatanja
RdXC, glavha memorija iznosi ke$ blok na magistralu.

Novo stanje keS bloka u keS memoriji procesora Pi je M (PM). Ukoliko se keS blok u

koji se upisuje ve¢ nalazi u ke§ memoriji, moguca su sledeca tri slucaja: (a) kes blok se nalazi

u stanju E, (b) ke$ blok se nalazi u stanju S i (c) keS blok se nalazi u stanju M. Ukoliko se

blok nalazi u stanju E, keS kontroler menja stanje u M (PQuE i pri tom nije potreban

nikakav ciklus na magistrali jer je procesor Pi ve¢ ekskluzivni vlasnik ke§ bloka. Ako se ke$

blok nalazi u stanju S, to znaci da je moguce da se nalazi u ke§ memorijama drugih procesora,

pa keS kontroler procesora Pi inicira ciklus invalidacije na magistrali InvC. Novo stanje ke$

bloka je M (PC:S> M). Tokom ciklusa invalidacije ke$ kontroleri procesora koji poseduju kes

blok u stanju S invaliduju kopije (SC:8). Ako se ke$ blok nalazi u stanju M, onda kes$
kontroler ne inicira nikakvu transakciju, a stanje ostaje nepromenjeno (PNIM

Prwr/RdXC

PrRA/RAC (S) o RIXC-
Per/-- RAC/--
Per/RdC #S) Prwr/InvC
Prwr/--
PrRd/- RAXC/WbC | RAC/WbHC RAXCAWDC, --)| RAC/(WhC, --)
Prwr/-- PrRd/--

(a) (b)
Sl. 4-4. Dijagrami stanja/prelaza za MESI protokol.

Opis: (a) PC Processor Controllér procesorski deo kontrolera; (b) SSnpopController): snoop
deo kontrolera.

4.2.2 Magistrala sa podrskom razdvojenim transakcijama

U praksi se sre¢u dve organizacije magistrale kod multiprocesora sa zajedniC¢kom
magistralom: magistrale sa nedeljivim transakcijanaorfic buy i magistrale koje
podrzavaju razdvojene transakcije (Split-transactions bys Kod multiprocesora sa atomskom
magistralom jedan procesor drzi magistralu sve dok se ne zavrS$i kompletno dohvatanje
trazenog kes bloka u ke§ memoriju, tokom ciklusa Citanja na magistrali RdC 1 RdXC. To
vreme ukljuuje vreme koje je potrebno za iniciranje zahteva, arbitraciju za dobijanje
magistrale, izvrSavangnoopingciklusa, vreme pristupa memoriji i vieme koje je potrebno za
transfer ke§ bloka po magistrali podataka. Na ovaj nacin svi drugi procesori koji trenutno
¢ekaju na magistralu ostaju blokirani sve dok se ne zavrsi tekuci ciklus. Kako preopterec¢enje
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zajednic¢ke magistrale moze u velikoj meri da degradira ukupne performanse multiprocesora
sa zajedniC¢kom magistralom, to je bio razlog da se potraze modernije organizacije zajednicke
magistrale koje po cenu vece kompleksnosti eliminiSu problem preopterecenosti magistrale.

Kod multiprocesora sa zajednickom magistralom koja podrzava razdvojene transakcije ciklusi
koji zahtevaju odgovor od udaljenog uredaja, ke§ memorije drugog procesora ili glavne
memorije, podeljeni su u dve fazequesti responsdazu. U prvoj fazi keS kontroler nakon
dobijanja magistrale inicira ciklus dohvatanja keS bloka na magistrali, postavljanjem
odgovarajuce adrese na adresnu magistralu 1 komande na upravljacke linije magistrale. Svi
drugi procesori izvrSavajsnoopingciklus i postavljaju relevantne kontrolne linije magistrale.
Nakon toga kes kontroler oslobada magistralu dozvoljavajuéi na taj nacin da i drugi procesori
iniciraju svoje zahteve. Memorija ili ke§ kontroler drugog procesora iniciraju ciklus vracanja
nakon §to je blok spreman. Na ovaj nacin je omogucéeno da viSe procesora uporedo ima
aktivne zahteve. Preklapanje vremena pristupa memoriji razli€itih procesora dovodi do
efikasnijeg koriS¢enja magistrale, a time 1 do vece performanse. Kada glavna memorija ili ke§
memorija drugog procesora ima spreman trazeni ke§ blok, ona zahteva magistralu podataka 1
trazeni ke§ blok se preko magistrale podataka prosleduje procesoru koji je inicirao zahtev
(responseaza). Ciklusi ¢itanja RdC i ekskluzivnog ¢itanja RAXC se realizuju kao razdvojene
transakcije, dok transakcije InvC, WbRC i WbSC poseduju samo reguestfazu, jer ne
zahtevaju nikakve podatke ili potvrdu memorije ili ke$ kontrolera drugih procesora.

Medutim, razdvajanje pojedinih transakcija na magistrali unosi dodatnu kompleksnost u

dizajn memorijskog podsistema multiprocesora. Pored toga, razdvajanje transakcija moze
dovesti do konflikta u zahtevima, pa je potrebna podrSka njihovom razreSavanju. Naime, do
konflikta dolazi kada jedan procesor inicira zahtev za ekskluzivnim ¢itanjem, a potom, pre
zavrSetka dohvatanja podataka (pesponsefaze) jedan ili viSe drugih procesora inicira
zahtev za Citanjem 1/ili ekskluzivnim ¢itanjem. Nakon izvrSavanja ovih operacija imali bi
situaciju da viSe procesora istovremeno poseduje ekskluzivne kopije keS bloka, Sto nije
dozvoljeno protokolom za odrZzavanje koherencije ke§ memorije. Da bi se izbegla ovakva
situacija postoji poseban resurs koji se zove tabela aktivnih zalRexpdst Tab)e Pre
zapoc€injanja nekog ciklusa na magistrali, svaki procesor proverava da li je tekuci zahtev u

koliziji sa nekim trenutno aktivnim zahtevom. Ukoliko je to slucaj, keS kontroler ulazi u

stanje ¢ekanja dok se ne zavrsi aktivni zahtev.

4.2.3 Organizacija kes kontrolera

Kljuéni element simuliranog memorijskog podsistema multiprocesora sa zajednickom
magistralom je kontroler ke§ memorije jednog procesora (¢vora). Struktura razmatranog kes
kontrolera je prikazana na Sl. 4-5. Kontroler keS memorije se sastoji od dve kontrolne
jedinice: PCC Processor Cache Controllei BCU&SCC Bus Controller Unit & Snoop
Cache Controlley. Kontrolne jedinice su organizovane kao nezavisni automati sa kona¢nim

brojem stanja koji rade uporedo u svakom ciklusu takta. PCC jedinica je odgovorna za
prihvatanje zahteva od proceséhac i njihovu obradu. Jedinica BCU&SCC je odgovorna za
iniciranje ciklusa na magistrali i monitorisanje relevantnih ciklusa iniciranih od strane drugih
procesora. Da bi se obezbedio istovremeni pristup kontrolnih jedinica tagovima ke$ memorije,
svaka jedinica ima svoju kopiju tagova (PT 1 ST). Ke$ kontroler sadrzi bafer za odloZene

upise (WB) kapaciteta jednog kes bloka. Za podrSku razdvojenim transakcijama na magistrali
koristi se tabela aktivnih zahteva (RT). Mehanizam injektiranja je podrzan kroz poseban

resurs, tabelu injektiranja (IT). U posmatranoj implementaciji se pretpostavlja da svaki
procesor moze da ima samo jednu aktivnu operaciju na magistrali, pa je broj ulaza tabele
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zahteva jednak broju procesora, tj. svakom procesoru je pridruzen po jedan ulaz u tabeli
aktivnih zahteva. Svaki keS kontroler poseduje po jednu kopiju tabele aktivnih zahteva, tako
da se tabeli pristupa lokalno.

| ¢

BCU &
SC ST CD RAM PT |<«—» PCC
/ i . i
Y
RT IT WwB
i Y
\ DB
\ y y \ A+CB

Sl. 4-5. Struktura kes kontrolera.

Opis: Proc Processoy — procesor, BCU&SC Bus Control Unit & Snoop Controllgr PCC
(Processor Cache Controllgr procesorski deo kontrolera, SEnpop Tags— tagovisnoopdela
kontrolera, PT Processor Tags— tagovi procesorskog dela kontrolera, @a¢he Data RAWM— ke$
memorija, IT (njection Tablg¢ — tabela injektiranja, RTRequest Tabje— tabela zahteva, WB
(WriteBack Buffer— bafer za odlozene upise, DB (Data Bu3 — magistrala podataka, A+CBddress
+ Control Busg.

Funkcionisanje ke§ kontrolera je opisano kroz detaljan opis odgovarajucih kontrolnih jedinica
PCC i BCU&SCC koje su opisane u odeljcima 4.2.3.1i14.2.3.2, redom.

4.2.3.1 Jedinica PCC

Jedinica PCC inicijalno se nalazi u stanju PCC_INITIAL, spremna da prihvati sledeé¢i zahtev

od procesora (Sl. 4y6Nakon prihvatanja zahteva od procesora, jedinica PCC zapocinje

obradu u zavisnosti od tipa zahteva. Pored osnovnih zahteva kao $to su Read, Write, Lock, i
Unlock, jedinica PCC prihvata korisnic¢ki definisane operacije koje podrzavaju mehanizam
injektiranja OpenWin, CloseWin 1 Wrback (Update), kao 1 korisnicki definisane operacije za

podrsku drugim tehnikama za prikrivanje kasnjenja u pristupu memoriji kao Sto su Pref i Pref-
Ex. U daljem tekstu je opisano ponasanje kontrolne jedinice PCC tokom obrade svakog od
pomenutih zahteva.

[ eecmm )
A A A

Read Write Lock Unlock Update Pref Pref-Ex OpenWin CloseWin

Sl. 4-6. Inicijalno stanje PCC kontrolne jedinice i zahtevi koji dolaze od procesora.

Read Dijagram toka jedinice PCC tokom obrade Read zahteva prikazan je na Sl. 4-7. Ke$
kontroler najpre proverava da li se specificirana re¢ nalazi u ke§ memoriji procesora. Ukoliko
je re¢ u ke§ memoriji, kes kontroler u istom simuliranom ciklusu generiSe signal zavrSetka
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obrade postavljaju¢i signal Satisfied Ukoliko se podatak ne nalazi u keS memoriji, keS
kontroler inicira dohvatanje ke$ bloka. Kako je BCU jedinica odgovorna za iniciranje i
monitorisanje transakcija na magistrali, najpre se proverava da li je BCU jedinica spremna da
prihvati zahtev za ¢itanje na magistrali RdC. Jedinica BCU je spremna da prihvati zahtev

ukoliko je prethodno iniciran ciklus zavrSen, a jedinica se nalazi u pocetnom stanju
BCU_INITIAL. Ukoliko BCU jedinica nije spremna da prihvati novi zahtev, PCC jedinica
prelazi u stanje ¢ekanja na spremnost BCU jedinice Read BCU_ WAIT. PCC jedinica ostaje u

ovom stanju sve dok BCU jedinica ne postane spremna, tj. dok ne zavrsSi obradu prethodno
iniciranog ciklusa na magistrali. U stanju READ_BCU_WAIT jedinica PCC proverava da li
se trazeni ke$ blok nalazi u ke§ memoriji, u svakom ciklusu takta. Naime, zahvaljujuci
mehanizmu injektiranja ke§ blok se moze naéi u keS memoriji 1 pre iniciranja ciklusa na
magistrali. U tom slucaju generise se signal Satisfiedi prelazi u pocetno stanje PCC_INITIAL,

bez iniciranja ciklusa RdC. Ako keS blok i dalje nije u keS memoriji, zahtev se predaje BCU
jedinici, a PCC jedinica prelazi u stanje BLOCKED u kome ostaje sve dok se trazeni podatak

ne nade u ke§ memoriji.

Read

¥

Yesi

—»No raise Satisfied

J‘

Yes

Read_BCU_WAIT

§

Yesi

raise Satisfied

A
prepare RdC request @
A
BLOCKED )

Sl. 4-7. Dijagram toka Read zahteva jedinice PCC.

Write . Dijagram toka jedinice PCC tokom obrade Write zahteva prikazan je na Sl. 4-8.
Odmah po prihvatanju zahteva jedinica PCC generiSe si§at$fied koji dozvoljava
nastavak izvrSavanja procesorske niti koja je inicirala zahtev, a potom nastavlja sa
simulacijom ponaSanja memorijskog podsistema. Proverava se da li se specificirani ke blok
nalazi u keS memoriji. Ukoliko se ne nalazi, inicira se ciklus ekskluzivnog dohvatanja kes
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bloka RdXC. U tom cilju, proverava se li je BCU jedinica spremna da prihvati zahtev ili nije.
Ukoliko nije, PCC jedinica ulazi u stanje Write_ BCU_WAIT i u tom stanju ostaje sve dok
jedinica BCU ne postane spremna da prihvati novi zahtev. Ukoliko se specificirani keS blok
ve¢ nalazi u ke§ memoriji u stanju S, po protokolu treba inicirati ciklus invalidacije InvC.

Ovaj zahtev se na uobicajeni nacin predaje jedinici BCU ukoliko je jedinica spremna, inace se

prelazi u stanje ¢ekanja Write. BCU_WAIT dok jedinica BCU ne postane spremna da primi

novi zahtev. Slicno kao kod stanja Read BCU_WAIT, jedinica PCC u svakom ciklusu stanja

Write_ BCU_WAIT proverava da li su uslovi za iniciranje RdXC ili InvC ciklusa ispunjeni.
Tokom provere u stanju ¢ekanja moguce je da se promeni zahtev BCU jedinici: prvobitno
inicirani ciklus RAXC se moZe zameniti InvC 1 obratno, InvC sa RdAXC. U slu€aju da se
specificirani ke$§ blok nalazi u ke§ memoriji u stanju E, po protokolu za odrzavanje
koherencije keS memorije PCC jedinica menja stanje u M bez iniciranja nekog ciklusa na
magistrali.

Write

raise Satisfied

Cache Hit

—<

)

7
m
g
=

BCU buy ——7Yes
No l
prepare InvC reuest
Write_BCU_WAIT @

y

prepare RAXC reuest

|

Sl. 4-8. Dijagram toka Write zahteva jedinice PCC.

Lock. U prethodnom poglavlju diskutovane su razli¢ite implementacije sinhronizacione
operacijelock (odeljak 3.4.1.1). U simulacionoj analizi koristi wst&exchimplementacija
sinhronizacione primitivéock Ova implementacija podrazumeva da se najpre izvrsi obi¢no

Citanje, pa tako jedinica PCC prolazi kroz niz koraka kao na Sl. 4-7, s tim da se ne generiSe
signal Satisfied Nakon toga vrSi se provera vrednosti specificiraak varijable. Ukoliko je

lock slobodan, procesor pokuSava da izwXth operaciju kojom se Cita vrednost lock
promenljive i upisuje jedinica. Redosled koraka tokom upisa jedinice odgovara redosledu koji
je opisan na Sl. 4-8, s tim da se sigsatisfied generiSe tek nakon upisa, ukoliko je
instrukcijaexch izvrSena uspesno, tj. procesor je dolmok Ukoliko lock nije slobodan,

ulazi se u stanje Lock SLEEP u kome se ostaje odredeni broj simuliranih ciklusa takta;
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trajanje stanja Lock SLEEP se mozZe specificirati na pocetku simulacije kao parametar. Nakon
isteka predvidenog vremena ke$ kontroler ponovo pokusava da dobije lock prolazeéi ponovo
kroz opisani niz koraka.

Unlock. Operacija Unlock podrazumeva upis nule u specificirbook varijablu. Stoga,
operacija Unlock se ponaSa kao obi¢na Write operacija, s tim da se posebno vodi racuna da se
oslobada lock, upisom 0 dock promenljivu.

Wrback (Update). Ovaj zahtev je posledica izvrSavanja instrukcija za softverski inicirano
azuriranje glavne memorije 1 ke§ memorija drugih procesora koriS¢enjem mehanizma
injektiranja. Sli¢no operaciji upisa, prvi korak u opsluzivanju ovog zahteva je generisanje
signalaSatisfiedkojim se dozvoljava nastavak izvrSavanja programske niti u slede¢em ciklusu

takta, bez obzira na rezultat izvrSavanja ove operacije. Proverava se da li keS memorija
posmatranog procesora poseduje specificirani ke§ blok u stanju M 1 ukoliko je to slucaj,
proverava se spremnost BCU jedinice da prihvati zahtev WbC; ako je BCU jedinica zauzeta
drugim zahtevom, ¢eka se u stanju Wrback BCU_ WAIT. Ukoliko se specificirani ke§ blok

nalazi u stanju S ili se uopste ne nalazi u ke§ memoriji posmatranog procesora, onda se ova
operacija ponaSa kao operacija bez dejstva.

Prefetch. Ovaj zahtev je posledica izvrSavapjagfetch  instrukcije i njegovo izvrSavanje u
potpunosti odgovara izvrSavanju obi¢nog Read zahteva, s tim da se ne blokira izvrSavanje
programske niti, tj. odmah po prihvatanju zahteva generiSe se Safisfied

Prefetch-Ex Ovaj zahtev je posledica izvrSavanja instrukpijefetch-ex . PonaSanje keS
kontrolera u opsluzivanju ovog zahteva je kao u slucaju obi¢nog Write zahteva, s tim da je
novo stanje dohvacenog kes bloka E.

OpenWin. Ovaj zahtev je uzrokovan izvrSavanjem predlozene instrukcije za inicijalizaciju
tabele injektiranjadOpenWindow. Jedinica PCC prihvata specificirani adresni opseg koji se
smesta u prvi slobodan ulaz tabele injektiranja. Nakon toga, generiSe seSsitsiadi tako
zavrSava obrada zahteva u jednom ciklusu takta.

CloseWin. Zahtev je posledica izvrSavanja instrukcfdoseWindow . Jedinica PCC
proverava da li u tabeli injektiranja postoji validan ulaz sa specificiranim adresom. Ukoliko je
to slucaj, odgovarajuci ulaz se proglasava nevaze¢im; u suprotnom, instrukcija se ponasa kao
instrukcija bez dejstva. U istom simuliranom ciklusu takta generiSe se Siginsfied

4.2.3.2 Jedinica BCU & SCC

BCU jedinica je odgovorna za izvrSavanje slede¢ih ciklusa na magistrali: RdC - ¢itanje ke§

bloka iz memorije ili ke§ memorije drugog procesora, RAXC — ekskluzivno ¢itanje ke§ bloka

iz memorije ili ke§ memorije drugog procesora, InvC — invalidacija kopija ke$ bloka u kes$
memorijama drugih procesora, WbRC — vra¢anje modifikovanog ke§ bloka u glavnu
memoriju uzrokovano izbacivanjem ke$ bloka usled politike zamene u keS memoriji, WbSC —
azuriranje kopije kes bloka u glavnoj memoriji i ke§ memorijama zainteresovanih procesora i

WbIC — vrac¢anje modifikovanog ke§ bloka u glavnu memoriju uzrokovano mehanizmom
injektiranja. U tekstu koji sledi opisani su relevantni ciklusi na magistrali.

RdC. Ciklus c¢itanja ke$ bloka se sastoji iz dve faze: postavljanja zahteva (reques} i
prihvatanja odgovorargsponsg Redosled glavnih koraka u fazi postavljanja zahteva
ilustrovan je dijagramom toka na Sl. 4Majpre se proverava sadrzaj tabele aktivnih zahteva.

Ukoliko je neki procesor inicirao zahtev na magistrali koji je u koliziji sa teku¢im RdC
zahtevom posmatranog procesora, onda BCU jedinica ke$ kontrolera ulazi u stanje
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RdC_WAIT_RQT. U ovom stanju BCU jedinica ostaje sve dok se zahtev koji pravi koliziju
ne zavrsi 1 time izbriSe iz tabele aktivnih zahteva. Ke§ kontroler moZe ostati u ovom stanju

viSe simuliranih ciklusa takta. U opsStem slucaju, moguce je da se usled akcija za odrzavanje
koherencije keSa ili mehanizma injektiranja promene pocetni uslovi dok se BCU jedinica
nalazi u nekom stanju ¢ekanja, tako da tekuci zahtev BCU jedinice viSe nije od interesa. Na
primer, ovakav scenario je mogu¢ ukoliko se u tokom stanja cekanja mehanizmom
injektiranja trazeni kes blok nade u ke§ memoriji. Stoga se nakon svakog stanja ¢ekanja na

neki dogadaj vrsi provera da li su uslovi za iniciranje nekog ciklusa na magistrali jo§ uvek
validni. Ako jesu, postavlja se zahtev za magistralu i prelazi u stanje ¢ekanja na dozvolu
RdC_WAIT_BGNT. Ponovo, po pristizanju dozvole vrsi se provera da li je zahtev joS uvek
validan. Ukoliko nije, oslobada se magistrala 1 zavrSava tekuca operacija. Ukoliko jeste, na
adresnu magistralu se postavlja adresa traZzenog kes bloka a na kontrolne linije magistrale
odgovaraju¢i signali. Pored toga, u odgovaraju¢i ulaz tabele aktivnih zahteva upisuju se
parametri tekuceg zahteva (adresa i tip), a novo stanje PCC jedinice je RdAC_SNOOP. Kako je
aktivan signal Snoop_Req to svi ke$ kontroleri izvrSavajooping ciklus i postavljaju
odgovaraju¢e signale na kontrolnu magistralu. Trajanje snooping ciklusa je parametar
simulacije koji se moze menjati; u konkretnom modelu pretpostavlja se da snoopingciklus

traje dva ciklusa takta. Rezultasinooping ciklusa se pamte, a ke$ kontroler oslobada
magistralu.

U konkretnom sluc¢aju ne razmatraju se organizacioni detalji memorijskih modula, ve¢ se
pretpostavlja idealizovani model po kome kontroler memorije odgovara na zahtev prilikom
Citanja nakon vremena pristupa memoriji (MRC - Memory Read CycjeStoga se obracanje
memoriji moze simulirati unutar ke§ kontrolera. U intervalu izmedu postavljanja zahteva i
dobijanja odgovora od memorije, drugi procesori mogu inicirati cikluse na magistrali koji nisu
u koliziji sa teku¢im zahtevom RdC. Nakon isteka vremena pristupa memoriji kes kontroler

najpre postavlja zahtev za magistralu. Po dobijanju magistrale zapocinje faza prihvatanja
odgovora od memorijgésponsgu kojoj se vrsi transfer ke bloka preko magistrale podataka.
Relevantni koraci ovéaze prikazani su na Sl. 4-1D0rajanje transfera zavisi od veli¢ine ke$

bloka i $irine magistrale podataka. Sirina magistrale podataka je parametar simulatora i moze

se menjati u opsegu od 32 bita, pa do veli¢ine koja odgovara veli€ini ke§ bloka. Vreme koje
protekne izmedu prenosa dve uzastopne refi na magistrali predstavlja takode parametar
simulacije koji se moZe menjati. Nakon zavrSetka ciklusa ukida se zahtev za magistralu,
poniStava odgovaraju¢i ulaz u tabeli zahteva 1 aZzuriraju stanja dohvacenog ke§ bloka. Pored

toga, aktivira se jedinica PCC koja je blokirana tokom dohvatanja kes bloka, tako da mozZe da
generiSe signdbatisfiedkoji dozvoljava nastavak izvrSavanja programske niti. Pri tom, treba
napomenuti da je implementirana tehnika koja dozvoljava rano aktiviranje jedinice PCC.
Naime, jedinici PCC se dozvoljava nastavak izvrSavanja ¢im se dohvati traZena re€, pre
zavrSetka dohvatanja celog kes$ bloka.
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RdC:
requestphase

)

Check RQT

RQT

<. No
collision

C RAC_WAIT_RQT >
Yes
RdC active No

Yes

v
raise BUS_REQ

( RAC_WAIT_BGNT >

RdC active No—»  drop BUS_REQ

Yes

RQT goto
collision Yes—®  drop BUS_REQ > RdC_WAIT_RQT
No

fill RQT

put Addr, Cmd
check replacement

replacement No —m

Yes

v

drop Modified Line in
Write-buffer

‘A

*‘
C RdC_SNOOP > snog_counter

4

get sno@ results
drop BUS_REQ

!

Sl. 4-9. Dijagram toka RdC ciklusa na magistrali: faza postavljanja zalmtzpseéphase.
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RdXC. Ciklus ekskluzivnog ¢itanja kes bloka se realizuje na slican nacin kao i ciklus obi¢nog
¢itanja na magistrali RAC. Male razlike postoje tokom snoopingciklusa u pogledu relevantnih
linija koje se postavljaju na magistralu, kao 1 tokom faze prihvatanja odgovora, jer u slucaju
ekskluzivnog dohvatanja nema interakcije sa jedinicom PCC.

InvC. Ciklus invalidacije se inicira kada procesor pokuSa upis u ke$ blok koji se nalazi u
stanju S $hared. Da bi se omogucio upis, potrebno je da se prethodno invaliduju sve ostale

kopije posmatranog kes$ bloka u ke§ memorijama drugih procesora. Redosled koraka tokom
ciklusa invalidacije prikazan je na Sl. 4-11. Prvi korak je provera da li u tabeli aktivnih
zahteva postoji neki zahtev koji je u koliziji sa teku¢im. Ukoliko je to slucaj, BCU jedinica

prelazi u stanje InvC_WAIT_RQT u kom ostaje sve dok se ciklus na magistrali koji pravi
koliziju ne zavrSi. Pre postavljanja zahteva za magistralu proverava se da li je zahtev za
invalidacijom jo$ uvek aktivan. Naime, moguce je da u meduvremenu neki drugi procesor
invaliduje ke$ blok u keS memoriji procesora koji inicira zahtev za invalidacijom; u tom
slucaju, teku¢i zahtev treba promeniti u ekskluzivno ¢itanje RdXC. Ukoliko je zahtev i dalje

validan, postavlja se zahtev za magistralu arbitratoru magistrale 1 prelazi u stanje ¢ekanja na
dozvolu InvC_WAIT_BGNT. Po dobijanju dozvole ponovo se proverava da li je zahtev joS
uvek aktivan i da li sada postoji kolizija sa nekim od zahteva u tabeli aktivnih zahteva.
Ukoliko je to slucaj, ukida se zahtev za magistralom 1 prelazi u stanje cekanje
InvC_WAIT_RQT. Ako ne postoji kolizija, na adresnu magistralu se postavlja adresa ke$
bloka koji se invaliduje, a na upravljacke linije signali koji iniciraju invalidaciju. Nakon
zavrSetkasnoopingciklusa na magistrali ukida se zahtev na magistralom i time zavrSava
ciklus invalidacije.

RdC:
response phase

raise
BUS RE

A
WAIT_BGNT

FILL_LINE

drop BUS_REQ
delete RQT
update CTags

Sl. 4-10. Dijagram toka RdC ciklusa na magistrali: faza prihvatanja odgoes@o(se phaje

SWhbC. Redosled relevantnih koraka tokom softverski iniciranog ciklusa azuriranja glavne
memorije i keS memorija procesora sa validnim ulazom u tabeli injektiranja prikazan je na Sl.
4-12. Prvi korak je provera tabele aktivnih zahteva sa ciljem da se izbegne kolizija sa nekim
od trenutno aktivnih zahteva na magistrali. U slucaju kolizije sa nekim od zahteva u tabeli
aktivnih zahteva, BCU jedinica realizuje ¢ekanje u stanju SWbC WAIT RQT. Nakon
provere validnosti zahteva, postavlja se zahtev za magistralom i prelazi u stanje ¢ekanja na
dozvolu SWbC_WAIT BGNT. Po dobijanju dozvole i provere validnosti zahteva zapocinje
snooping ciklus na magistrali; tokom ovog ciklusa keS kontroleri drugih procesora
proveravaju da li postoje uslovi za primenu mehanizma injektiranja. Nakon toga, BCU
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jedinica iznosi modifikovani ke§ blok na magistralu podataka i1 aZzurira kopiju ke§ bloka u

glavnoj memoriji. Istovremeno, keS kontroleri procesora koji imaju aktivan ulaz u tabeli
injektiranja sa adresom posmatranog kes bloka prihvataju ovaj blok u svoju ke§ memoriju. Na
kraju treba dati vaznu napomenu o trajanju upisa kes bloka u glavnu memoriju. Pretpostavlja

se da na strani glavne memorije postoje baferi dovoljnog kapaciteta koji prihvataju kes blok,
tako da se upis u memoriju zavrSava odmah po prenosu kes bloka preko magistrale podataka.

RWbC, IWbC . Ciklusi RWbC i IWbC realizuju azuriranje glavne memorije modifikovanom
vrednosScu kes bloka koji je izbaCen iz ke§ memorije usled politike zamene. U zavisnosti da li

je izbacivanje kes bloka iz ke§ memorije posledica obrade regularnog zahteva od posmatranog
procesora ili injektiranja, govori se 0 RWbC ili IWbC ciklusima, redom. Razli¢ite oznake za

jedan isti ciklus na magistrali su uvedene u cilju lakSeg procenjivanja uticaja mehanizma
injektiranja na broj ke§ blokova koji se izbaci iz ke§ memorije. U opStem slucaju, BCU
jedinica postavlja zahtev za magistralu 1 prelazi u stanje cekanja na dozvolu
WbC_WAIT_BGNT. Po dobijanju dozvole proverava se da li je zahtev joS uvek validan i
ukoliko je to slucaj zapocinje iznoSenje modifikovanog ke§ bloka na magistralu podataka.
Trajanje transfera podataka je kao 1 u prethodnim slu¢ajevima odredeno duZinom kes$ bloka 1
Sirinom magistrale podataka.
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InvC

!

Check RQT

RQT

A No
collision j

< InvC_WAIT_RQT )
Yes

-« ]

No convert
InvC to RdXC

*

Yes

v
raise BUS_REQ

( InvC_WAIT_BGNT )

convert

No InvC to RdXC

*

Yes

RQT

collision Yes—  drop BUS_REQ ———— goto InvC_WAIT_RQT

*

No

v

put Addr, Cmd

A

< InvC_SNOOP ) snoop_counter

A

drop BUS_REQ
update CTAGs

Sl. 4-11. Dijagram toka InvC ciklusa na magistrali.
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SWhC

!

Check RQT

RQT
collision

NOj

C SWbC_WAIT_RQT>

Ye

R —

e

Yes

v
raise BUS_REQ

<SWbC_WAIT_BGNT>

No—» drop BUS_REQ

Yes

v

put Addr, Cmd
raise snoop_REQ

v

SWbC_SNOOP @ snoop_counter
A
C FLUSH DATA @

A

drop BUS_REQ
update CTAGs

Sl. 4-12. Dijagram toka SWbC ciklusa na magistrali.
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RWbC, IWbC

!

raise BUS_REQ

v

<WbC_WAIT_BGNT®
@ No—» drop BUS_REQ

Yes

v
put Addr, Cmd

A
C FLUSH DATA @

A

drop BUS_REQ

Sl. 4-13. Dijagram toka RWbC ciklusa na magistrali.

Do sada je opisano funkcionisanje BCU jedinice kada ona inicira cikluse RdC, RdXC, InvC,
SWbC, RWbC i SWbC na zajedni¢koj magistrali. Medutim, BCU&SCC jedinica obuhvata i
jedinicu SCC $noop Cache Controllgikoja je odgovorna za izvrSavargaoopingciklusa

kada keS kontroler nekog drugog procesora inicira ciklus na magistrali. Pored toga, SCC
jedinica je odgovorna i za proveru da li postoje uslovi za injektiranje i ako postoje, za
realizaciju injektiranja u keS memoriju. U daljem tekstu opisano je funkcionisanje ovog dela

kontrolera ¢iji je dijagram toka dat na Sl. 4-14.

Kada keS kontroler vidi aktivasnoopingciklus koji nije on inicirao, prvi korak je provera da
li se u njegovoj ke§ memoriji nalazi ke§ blok ¢ija se adresa nalazi na adresnoj magistrali
(SnoopHij. Ukoliko to nije sluéaj, prelazi se na deo koji proverava uslove za injektiranje
(Checkinjectioh koji ¢e biti kasnije objasnjen; inace, dekoduje se tip ciklusa na magistrali.
Snoopingeciklus moze biti posledica obi¢nog ciklusa ¢itanja RAC, ekskluzivnog ¢itanja RAXC

ili ciklusa invalidacije InvC.

RdXC. Ukoliko keS kontroler poseduje modifikovanu kopiju kesS bloka (stanje M), najpre se
postavljaju odgovarajuée linije kontrolne magistrale (Sh-Sharedi Dt-Dirty) i indikacija da

BCU jedinica kontrolera treba da inicira ciklus kojim iznosi keS blok na magistralah.

Kes kontroler prelazi u stanje Snoop_END u kome ostaje sve dok se nespaa@ngciklus

na magistrali. Novo stanje kesS bloka je I.

RdC. U zavisnosti od stanja ke$ bloka, ke$ kontroler na upravljacku magistralu postavlja
odgovarajuce signale; u slucaju da je kes blok u stanju M, postavljaju se relevantne linije i
indikacija da BCU jedinica treba da inicira ciklus kojim iznosi kesS blok na magiskiaisiy.
Prelazi se u stanje Snoop_END, a novo stanje keS bloka je S.
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InvC. U slucaju invalidacije ke$ kontroler invaliduje svoju deljenu kopiju i prelazi u stanje
Snoop_END u kome ostaje do zavrSetkaopingciklusa.

@ No—p

SnoopRequest

goto
Checklnjection

Yes

RdXC RdC { Inve
@ @ NO*@%} No @
Yes Yes Yes l Yes
v v v v
] ] Set Clines (Dt, Sh); : . State=|
No et Clines (Dt, Sh); Set Flush: Set Cllne_(Sh), Set Cline (Sh) No ate
et Flush States State=S \—>

Ha—

A 4

‘ < ‘
<

<
<

S
S
A
State=|
A
Snoop_END

A

A 4
Snoop_END

Snoop_END

<

e

Yes

v

goto FlushLine

Sl. 4-14. Dijagram tokanoopingciklusa na magistrali.

Ukoliko ke$ kontroler utvrdi da ke$ memorija ne poseduje kes blok ¢ija se adresa nalazi na
magistrali, izvrSava se provera da li postoje uslovi za primenu mehanizma injektiranja.
Injektiranje je moguce tokom ciklusa ¢itanja RdAC i ciklusa softverski iniciranog azuriranja
memorije SWbC. U tom slucaju proverava se da li se adresa keS bloka nalazi u nekom
validnom ulazu tabele injektiranja. Ukoliko je to slu¢aj (IThit), proverava se da li injektiranje

kes bloka dovodi do izbacivanja nekog modifikovanog kes bloka. U tom slu¢aju, modifikovan

kes blok se prebacuje u bafer za odlozeni upis (WriteBuffe). Nakon toga prelazi se u stanje u
kome se c¢eka zavrSetak snoopingciklusa. Samo injektiranje keS bloka se obavlja u fazi
prihvatanja odgovora ciklusa ¢itanja RdC ili tokom transfera podataka ciklusa SWbC.
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Checklnjection

0
Yes

* No
Yes

No—

Yes
v
drop Modified Line in
Write-buffer
A
C Snoop_END @
RdC SWhC
l | i
Injection on Injection on
RdC-Response SWhbC

Sl. 4-15. Dijagram toka provere da li postoje uslovi za injektiranje.

4.3 Simulatori multiprocesorskog sistema

U cilju eksperimentalne verifikacije predlozenog mehanizma u ovoj tezi koriS¢ena su dva
originalno razvijena simulatora memorijskog podsistema multiprocesora sa zajedniC¢kom
magistralom koji je opisan u odeljku 4.22a preliminarnu analizu efikasnosti predloZene
tehnike koristi se PRAM-MESI simulator, a za ispitivanje stvarnog uticaja predloZene tehnike
na vreme izvrSavanja paralelnog programa koriS¢en je MESI-SPLIT simulator posmatranog
memorijskog podsistema.

4.3.1 PRAM-MESI

PRAM-MESI simulator opisuje idealan memorijski podsistem multiprocesora sa zajednic¢kom
magistralom. Re¢ “idealan” zna¢i da se u ovom simulatoru ne razmatraju vremena trajanja
pojedinih memorijskih operacija, a takode se ne razmatra ni kontencija na zajednickim
resursima, pre svega na magistrali. Pretpostavlja se pojednostavljeni model u kome se svaka
memorijska operacija, bez obzira da li se radi o ¢itanju ili upisu, o pogotku ili promasaju u ke§
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memoriji, izvrSava u jednom ciklusu takta. U svim ostalim elementima memorijski podsistem
je detaljno simuliran.

Ovakav simulator je podesan za preliminarno ispitivanje efikasnosti predloZzenog mehanizma
injektiranja iz slede¢ih razloga. Mada ne omogucuje ta¢no merenje vremenskih odnosa,
omogucuje iscrpno vodenje statistike o relevantnim dogadajima. Kako se ke§ memorija u
potpunosti simulira, ovakav simulator omogucuje merenje procenta promaSaja u kes
memoriji, ukupnog saobracaja na magistrali 1 sl. Rezultati dobijeni ovakvom analizom su
nezavisni od implementacionih detalja koji se moraju definisati kod opisa realnog
memorijskog podsistema kao 5to su interna organizacija ke$ kontrolera, parametri magistrale,
organizacija memorije, itd. Pored toga, znaCajan momenat je i brzina ovakvih simulatora.
Naime, kako se svaki relevantni dogadaj izvrSava u jednom ciklusu takta vreme koje je
potrebno za simulaciju je zna¢ajno manje u poredenju sa vremenom koje je potrebno kod
simulatora koji opisuju realni memorijski podsistem.

Za razliku od ostalih memorijskih operacija koje se zavrSavaju u jednom ciklusuldakta,
primitiva je realizovana u PRAM-MESI simulatoru na slede¢i nacin. Koristi se test&exch
pristup (vidi SI. 3-17. Cita se ke§ blok i proverava vrednost lock varijable; ukoliko jelock
slobodan, procesor dobiiack, proglaSava ga zauzetim i zavrSava simulaciju, sve to u jednom
ciklusu takta; medutim, ukoliko lock nije slobodan, posmatrani procesor treba da se blokira i
da nakon nekog vremena ponovo pokuSa da didmje Zaustavljanje procesora se realizuje
tako Sto simulator ne generiSe sigigdtisfiedsve dok ne dobijdock Ukoliko lock nije
slobodan, simulator memorijskog podsistema prelazi u stanje u kome c¢eka nekoliko ciklusa
takta, pre ponovnog pokuSaja da se doloigl Trajanje stanja ¢ekanja na lock je parametar
simulacije 1 moze se definisati na poc¢etku simulacije. U svim eksperimentima baziranim na
PRAM-MESI simulatoru uzeto je da stanje ¢ekanja Lock Wait traje Cetiri ciklusa takta.
Nakon isteka cetiri ciklusa takta, ponovo se simulira ciklus Citanja i proverava vrednost lock
varijable. Ukoliko je sadéock slobodan, onda se generiSe sighatisfiedi time dozvoljava
nastavak izvrSavanje programske niti; u suprotnom, ponovo se prelazi u stanje cekanje
Lock Wait.

Pored perioda Lock Wait, u PRAM-MESI simulatoru mogu se definisati parametri koji
definiSu ke$ memoriju: kapacitet, asocijativnost i veli¢inu ke§ bloka. Dalje, pretpostavlja se da

je kapacitet tabele injektiranja dovoljno veliki da ne dolazi do izbacivanja validnih ulaza
tokom inicijalizacije. Tokom simulacije vodi se ekstenzivna statistika o relevantnim
dogadajima. Za svaki zahtev (Read, Write, Lock, Unlock, Pref, Pref-ex 1 Update) vodi se
statistika o broju promasaja 1 pogodaka u ke§ memoriji, broju izbacenih ke§ blokova usled
politike zamene 1 injektiranja, broju iniciranih ciklusa na magistrali, itd; takode, izracunava se

1 ukupni procenat promasaja u ke§ memoriji 1 zbirna statistika o saobracaju na zajednickoj
magistrali.

4.3.2 MESI-SPLIT

MESI-SPLIT simulator u potpunosti opisuje ponaSanje realnog memorijskog podsistema koji
je opisan u odeljku 4.2.3. Za razliku od PRAM-MESI simulatora, detaljno se simuliraju svi
resursi realnog memorijskog podsistema, pocev od kontencije na internim resursima ke$
kontrolera, pa do zajedni¢ke magistrale. Budu¢i da se svaki zahtev memorijskom simulatoru

simulira u potpunosti, ovakav simulator se koristi pre svega za merenje ukupnog vremena
izvrSavanja, ukupnog vremena blokiranja programske niti, vremena provedenog u pojedinim
stanjima ke$ kontrolera, itd. Pored toga, vodi se statistika o procentu promasaja u kes$
memoriji, pre svega parcijalna po tipovima zahteva, a takode i globalna posmatraju¢i ukupno
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sve zahteve zajedno. Takode, simulator omoguéava merenje ukupnog saobracaja na
magistrali.

U MESI-SPLIT simulatoru mogu se definisati slede¢i parametri: Sirina magistrale podataka
(DATA _BUS WIDTH), vreme pristupa memoriji tokom Ccitanja ke§ bloka (MRC -
MEMORY READ CYCLE), vreme koje protekne izmedu prenosa dve uzastopne re¢i na
magistrali podataka tokom ciklusa ¢itanja (MEMORY READ CYCLE2), vreme pristupa
memoriji tokom ciklusa upisa (MEMORY WRITE CYCLE), vreme izmedu prenosa dve
uzastopne re¢i ke§ bloka tokom ciklusa upisa (MEMORY WRITE CYCLE2), trajanje
snoopingciklusa (SNOOP_WAIT), vreme koje protekne do sledec¢eg pokusaja da se dobije
lock (LOCK_BUSY_SLEEP_COUNT). Pored ovih parametara, mogu se definisati i parametri
koji definiSu ke§S memoriju: veli¢ina ke§ memorije (CACHE SIZE), kapacitet kes bloka
(CACHE _LINE SIZE) 1 asocijativnost (CACHE WAY). Kao u slu¢aju PRAM-MESI
simulatora, pretpostavlja se da je veliCina tabele injektiranja dovoljna da ni u jednoj aplikaciji
ne dolazi do kolizije prilikom inicijalizacije tabele injektiranja.

4.4 Aplikacije i primena mehanizma injektiranja

U ovom odeljku opisane su aplikacije koje se koriste kao radno optere¢enje u simulacionoj

analizi. Za svaku aplikaciju najpre je dat kratak funkcionalni opis, a zatim i glavnih struktura
podataka; nakon toga, objasnjena su relevantna deljenja podataka i implementacija podrske
mehanizmu injektiranja.

Provera efikasnosti mehanizma injektiranja kod sinhronizacionih opetacka unlock i
barrier bazirana je na kori§¢enju originalno razvijenih sinteti¢kih sinhronizacionih jezgara
LTEST 1 BTEST. Provera efikasnosti predlozenog mehanizma injektiranja u slucaju
paralelnih aplikacija se bazira na originalno razvijenim aplikacijama PC, MM i Jacobi, i
aplikacijama Radix, LU, FFT i Ocean koje su preuzete iz SPLASH-2 skupa paralelnih
programa [Wo000*95]. Aplikacije PC, MM i Jacobi su relativho jednostavni primeri Kkoji
reprezentuju karakteristicna deljenja podataka koja se mogu sresti u ve¢im i komplikovanijim
aplikacijama. Aplikacije preuzete iz skupa SPLASH-2 koji je razvijen na Univerzitetu
Stanford reprezentuju deljenja podataka koja se mogu sresti kod nau¢nih i inzenjerskih
aplikacija u oblastima sortiranja, digitalne obrade slike i govora, dinamike fluida, itd.

Pre razmatranja svake pojedina¢ne aplikacije u odeljku 4.4.1 dat je osvrt na postupak
umetanja instrukcija za podrsku injektiranju. U odeljku 4.4.2 opisana su sinhronizaciona
jezgra LTEST i BTEST. Paralelne aplikacije PC, MM i Jacobi opisane su u odeljcima 4.4.3,
4441 4.45, redom, a aplikacije Radix, LU, FFT i Ocean u odeljcima 4.4.6, 4.4.7, 4.4.8 i
4.4.9, redom.

4.4.1 Modifikacija polaznih programa

Modifikacija paralelnih aplikacija da bi se podrzao mehanizam injektiranja vrsi se ru¢no na
osnovu statiCke analize strukture paralelnih programa i tipa deljenja podataka izmedu
procesora. U ovom odeljku ukratko su navedene osnovne heuristike koje su koris¢ene u
ru¢noj modifikaciji programa.

U slucaju jednostavnih primera kao $to su LTEST i BTEST modifikacija koda je trivijalna i
podrazumeva umetanje na pocetak programa instrukcije za inicijalizaciju tabele injektiranja
tako da se podrzi injektiranje svih sinhronizacionih varijabli, odnosno ke$ blokova koji sadrze
te varijable.
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Kod paralelnih aplikacija PC, MM, Jacobi, Radix, LU, FFT i Ocean modifikacija koda
podrazumeva sledeéi postupak. Prvi korak je ukljucivanje podrske za sve sinhronizacione lock

i barrier varijable. Kako je uklju¢ivanje ove podrske jednostavno (vidi odeljak 3.5) ono nece

biti posebno razmatrano u delu koji je posvecen svakoj aplikaciji ponaosob. Drugi korak
podrazumeva podrSku injektiranju kod pravih deljenih podataka. Ukoliko postoji deljenje
podataka tipa 1-Proizvodac-N-PotroSaca (N>1) ukljuCuje se podrSka injektiranju tokom
ciklusa ¢itanja. To znac¢i da modifikacija koda treba da obezbedi pravovremenu inicijalizaciju

tabele injektiranja kod procesora potroSaca podataka, a takode i invalidaciju ulaza po
zavrSetku faze u kojoj je takav tip komunikacije prisutan. Ukoliko postoji deljenje podataka
tipa 1-Proizvodac¢-1-Potrosac, tj. komunikacija se odvija samo izmedu dva procesora,
modifikacija se vrsi tako da podrzi injektiranje tokom softverski iniciranog ciklusa azuriranja
glavne memorije. To podrazumeva modifikaciju koda na strani procesora proizvodaca i
procesora potroSaca podataka.

Treba napomenuti da u slucaju deljenja tipa 1-Proizvodac-N-Potrosaca podrska injektiranju

tokom softverski iniciranog ciklusa azuriranja glavne memorije potencijalno dovodi do
poboljSanja efikasnosti u odnosu na primenjeni pristup koji podrazumeva samo injektiranje
tokom ciklusa ¢itanja. Medutim, kompleksnost ruéno modifikovanog koda i1 cena koja se

placa usled broja dodatih instrukcija su osnovni razlozi zasto je usvojen pristup da se u slucaju
postojanja vise korisnika koristi injektiranje samo tokom ciklusa ¢itanja.

4.4.2 LTEST & BTEST

Efikasnost mehanizma injektiranja kod sinhronizacionih primifieek&unlock i barrier
proverava se koriS¢enjem originalno razvijenih primera LTEST 1 BTEST, redom, koji opisuju
sinteticko radno opterecenje.

Sinhronizaciono jezgro LTEST je razvijeno po uzoru na slicne primere koriS¢ene u evaluaciji
lock primitiva u radovima [LimAg94], [Shafi*97] (SI. 4-16). LTEST se sastojifod petlje
u kojoj se nalazi samo jedna kriticna sekcija Cije je izvrSavanje Sti¢eno jednom lock
varijablom indexLock . Trajanje kriti¢ne sekcije i segmenta koda izmedu dva uzastopna
zahteva za ulazak u kriti¢nu sekciju se simulira softverskim kaSnjenjem bez realnog posla;
kaSnjenje je odredeno vrednoS¢u parametara C 1 D. Primena injektiranja ostvaruje se
umetanjem instrukcij®WL(indexLock) na pocetak sinhronizacionog jezgra.

for(i=0; i<l; i++) {

LOCK(indexLock); [* enter the critical section */
[*C — determines the size of critical section */
for(j=0; J<C; j++);

UNLOCK(indexLock);  /* leave the critical section */
/* D — delay parameter */
d=(1.0(rand()/MAX_RAND)*D

for(j=0; j<d; j++);

Sl. 4-16. Sinhronizaciono jezgro LTEST.

Opis: Parametar C odreduje trajanje kriticne sekcije (bez realnog posla). Nakon unlock operacije
kaSnjenje koje se menja po uniformnoj raspodeli u opsegu [0, D] simulira vreme koje protekne pre
nego $to isti procesor ponovo zatrazi lock. Parametar | definiSe broj iteracija petlje.

Sinhronizaciono jezgro BTEST koristi se u evaluaciji mehanizma injektiranja kod primitive
za globalnu sinhronizacijbarrier. BTEST sadrzi for petlju u kojoj se simulira jedna epoha
(SI. 4-17, cije je trajanje odredeno parametrom t. Injektiranje je podrZzano umetanjem
instrukcijeOpenWindow(b - counterlock, b - sleepers)  na pocetak sinhro jezgra.
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for(i=0; i<I; i++) {
[*t — determines the size of an epoche */
t = Tmin + (1.0*rand()/RAND_MAX)*(Tmax-Tmin);
for(j=0; j<t; j++);
BARRIER(b, numProc);
I3

Sl. 4-17. Sinhronizaciono jezgro BTEST.
Opis: Parametar t odreduje trajanje epohe (bez realnog posla) po uniformnoj raspodeli u opsegu
[Tmin, Tmax], a parametar | definiSe broj iteracija.

4.4.3 PC

Originalno razvijena aplikacija PC ilustruje Proizvodac-Potrosac¢ tip deljenja podataka;
aplikacija je bazirana na primeru sa Sl. 3-6 koji je preuzet iz doktorske teze [Mowry94]
(odeljak 3.3.1). Glavna struktura deljenih podataka je matrica dimehgjd koja se
obraduje paralelno u viSe iteracija. Dekompozicija problema je izvrSena tako da je svakom
procesoru pridruzena submatrica dimenzija (M / P)EN , pri ¢emu P predstavlja broj procesora

u sistemu.

Glavno telo aplikacije PC ¢ini for petlja koja se izvrSava literacija. Svaka iteracija se
sastoji iz dva dela, medusobno razdvojena primitivom za globalnu sinhronizaciju. U prvom

delu svaki procesor izraCunava promenljivu myVal na osnovu vrednosti svih elemenata
matrice i rednog broja procesora. U drugom delu svaki procesor modifikuje njemu pridruzen

deo matrice na osnovu izraunate vrednosti myVal. U sledecoj iteraciji svi procesori ¢itaju

celu deljenu matricu. Tako, ako se posmatra jedna submatrica, na nivou susednih iteracija
postoji deljenje podataka tipa 1-Proizvodac:(P-1)-Potrosaca.

Polazna aplikacija je modifikovana da podrzi mehanizam injektiranja tokom ciklusa Citanja,
na nacin koji je pokazan na Sl. 3-12 U ovom slu¢aju, jedina modifikacija je umetanje
instrukcija koje inicijalizuju tabelu injektiranja na pocetku programa; opseg adresa obuhvata
adresni opseg deljene matrice 1 adresni opseg strukture podataka pridruzene sinhronizacionoj
primitivi barrier.

4.4.4 MM

Aplikacija MM predstavlja paralelnu verziju mnoZenja dvodimenzionalnih matrica.
Aplikacija MM prihvata kvadratne matriok i B dimenzija N [N, nalazi njihov proizvod, a
rezultat smesSta u matrich Dekompozicija je izvrSena tako da je svaki procesor odgovoran
za izraCunavanje submatrice matrice A dimenzija (N/ P)EIN , pri ¢emu P predstavlja broj
procesora. Na Sl. 4-li8ustrovan je primer mnoZenja matrice kada je broj procesora u sistemu

P=4. U posmatranom primeru procesor P0 izra¢unava submatrice Ar og, Ar o1, Argz i Argz, a
procesor P3 izracunava Ar s, Arsg, Arsy i Arasg, itd; pri tom, Ar,, = A [B,, Ar, = A B,

Ary, = A, [B,, itd. Prema tome, procesor PO tokom izraCunavanja pridruzene submatrice Cita
submatricuAO i celu matricuB, procesor P1 ¢ita submatricu Al i celu matricub, itd.
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A, <P0» Al | ATy ATy, | ATy

A, <P1> Ary | AT AL, AL,
B, | B, | B, | B,

A2 <P2» Ar20 Arzl Ar22 A1’23

A, <P3» ALy | ALy | AL, | AL,

A B A

Sl. 4-18 MnozZenje matrica.

Kako svi procesori €itaju celu matricu B, primena mehanizma injektiranja tokom ciklusa
Citanja elemenata matrice B mozZe znacajno redukovati saobrac¢aj na magistrali, a time i
poboljSati performanse. Jedina modifikacija koja je potrebna za podrSku injektiranju je
umetanje jedne instrukcije za inicijalizaciju tabele injektiranja na pocetku programa; opseg
adresa za koje se dozvoljava injektiranje odgovara opsegu adresa Batrice

4.4.5 Jacobi

Aplikacija Jacobi je razvijena po uzoru na iterativne reSavace parcijalnih diferencijalnih
jednacina [Amza*96], [Culler*98]. Glavna struktura podataka je dvodimenzionalna matrica sa
(N+2)x(N+2) elemenata koja se iterativno obraduje u I iteracija; pri tom, N predstavlja broj
internih, negrani¢nih elemenata posmatrane matrice. Dekompozicija je izvrSena tako da svaki
procesor obraduje submatricu kapaciteta (N /P)EIN U svakoj iteraciji vr$i se aZuriranje

negrani¢nih elemenata submatrice na osnovu tekuce vrednosti 1 vrednosti 4 susedna elementa

koji se nalaze ispod, iznad, levo i desno od posmatranog elementa. Na Sl. 4-19 prikazana je
dvodimenzionalna matrica sa 16x16 negrani¢nih elemenata; podaci su dekomponovani na 4
submatrice, tako da je svakom procesoru pridruzena po jedna submatrica kapaciteta 4x16.
Elementi matrice koji se dele izmedu razlicitih procesora su oznaceni sivom bojom. Da bi u

nekoj iteraciji npr. procesor PO izracunao element matrice Grid[3][0] (posmatraju se samo
negrani¢ni elementi matrice) potrebno je da se procita vrednost Grid[4][0] koju je
modifikovao procesor P1 u prethodnoj iteraciji. Stoga, svaki procesor poseduje lokalne kopije
deljenih vrsta matrice Grid, smeStene u pomo¢nom nizu Scratch. Svaka iteracija sadrzi dve

faze medusobno razdvojene primitivom za globalnu sinhronizaciju. U prvoj fazi izracunavaju

se elementi deljene matrice Grid koje ne koriste drugi procesori i lokalne kopije grani¢nih

vrsta. U drugoj fazi, lokalne kopije grani¢nih vrsta se pridruzuju matrici Grid, tako da ¢e u

prvoj fazi sledece iteracije svaki procesor videti azurne vrednosti elemenata matrice Grid.

PO
P1
P2
P3

Sl. 4-19. Jacobi: dekompozicija i deljenje podataka.

U ovom slucaju postoji deljenje podataka tipa 1-Proizvodac-1-Potrosa¢; za razliku od
prethodna dva primera kada je postojalo viSe potrosaca podataka u ovom primeru postoji
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samo jedan potrosac. Postojanje samo jednog potrosaca podataka Cini da primena injektiranja

tokom ciklusa citanja nema smisla, ali moZe se koristiti injektiranje tokom softverski
iniciranog ciklusa upisa u memoriju. Da bi se podrZzao ovaj tip injektiranja potrebno je izvrSiti

akcije 1 na strani procesora proizvodaca 1 na strani procesora potroSaca podataka. Procesor
proizvoda¢ podataka, nakon druge faze u kojoj aZurira grani¢ne elemente matrice Grid,
instrukcijom Update inicira azuriranje glavne memorije i ke§ memorija procesora koji ¢e

koristiti te podatke u prvoj fazi sledeée iteracije. Stoga, svaki procesor na pocetku programa
inicijalizuje tabelu injektiranja, tako da prihvati podatke koji pripadaju graniénim vrstama
submatrica susednih procesora. Tako, procesor PO prihvata prvu vrstu submatrice koja pripada
procesoru P1, procesor P1 prihvata poslednju vrstu submatrice koja pripada procesoru PO i
prvu vrstu submatrice koja pripada procesoru P2, itd.

4.4.6 Radix

Paralelna aplikacija RADIX, preuzeta iz skupa paralelnih programa SPLASH-2 [Wo000*95],
izvrSava sortiranje celobrojnih klju¢eva po metodi koja je u literaturi poznata kao radix
[Tanen*90]. Sortiranje po metodadix je bazirano na vrednosti cifara u pozicionim brojnim
sistemima. Jedna moguca implementacija ove metode sortira kljuéeve polazeci od cifre
najmanje tezine ka cifri najvece tezine. Tako, ukoliko se posmatraju dvocifreni celi brojevi u
decimalnom brojnom sistemu, brojevi se najpre sortiraju prema cifri jedinica, pa zatim po cifri
desetica. U svakoj iteraciji sortiranja brojevi se grupiSu u klase prema vrednosti posmatrane
cifre; u slucaju decimalnog brojnog sistema postoji 10 klasa (0, 1, 2, ... 9). ISCitavanjem
polaznog niza polaze¢i od klase 0 do klase 9 dobija se preureden niz takav da se cifre jedinica

nalaze u rastu¢em redosledu. Polazeéi od novog niza postupak se ponavlja i za cifru desetica.
Ponovnim i$¢itavanjem elemenata niza od klase 0 do klase 9 dobija se ureden niz u rastu¢em
redosledu.

Opisani postupak ilustrovan je slede¢im primerom. Posmatra se niz celih brojeva (13, 14, 45,

78, 92, 35, 67, 22, 91, 38). Brojevi se grupisu u 10 klasa prema vrednosti cifre jedinica. Tako,
grupa “0” nema ni jedan ¢lan, grupa “1” ima jedan ¢lan 91, itd. IS¢itavanjem elemenata niza

po klasama dobija se sledeci niz ureden prema ciframa jedinica (91, 92, 22, 13, 14, 45, 35, 67,

78, 38). U slede¢em koraku brojevi se grupiSu prema cifri desetica po klasama. Npr., grupa

“3” ima ¢lanove 35 1 38, grupa “6” ima jedan ¢lan 67, itd. IS¢itavanjem elemenata niza redom

po grupama dobija se ureden niz (13, 14, 22, 35, 38, 45, 67, 78, 91, 92).

Na Sl. 4-20 dato je jezgro glavne procedure Slave_Sort() koja se izvrSava paralelno na svim
procesorima. Nizovkey[0] i key[l] sadrze kljuCeve koje treba sortirati, a niz rank

sadrzi globalni histogram. Takode, svakom procesoru pridruzen je niz rank_me koji ¢uva

lokalni histogram za svaku iteraciju sortiranja | renk_ff  koji ¢uva globalni histogram

svakog procesora.

Kod paralelne implementacije sortiranja po metratlix svakom procesoru se pridruzuje
jedan deo niza. Proces sortiranja se odvija u viSe iteracija (petl@poum ) u zavisnosti
od osnoveadix i maksimalne moguée vrednosti celobrojnog klju¢a. Svaka iteracija se odvija
u tri faze. U prvoj fazi svaki procesor najpre odreduje lokalni histogram na bazi elemenata
niza koji su pridruZeni tom procesoru, a zatim se azurira i globalni histogram. U tom delu
iteracije Citaju se elementi pridruZzenog niza i izdvaja cifra po kojoj se vrsi uredivanje i na
osnovu toga odreduje lokalni histogram. Ovo je ilustrovano sa
READ{key[from][key_start:key stop-1]} i WRITE{rank_me[0O:radix-1]Nakon toga, azurira
se globalni histogramank Radi efikasnosti koristi se preklopljeno azuriranje, tako da svi
procesori uporedo azuriraju pojedine segmente niza; medusobno iskljucivanje je ostvareno
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nizom lock varijabli. Ova faza se zavrSava globalnom sinhronizacijom. U drugoj fazi svaki
procesor na osnovu globalnog histogramak i lokalnih histograma procesora koji mu
prethoderank_meodreduje novi histogram rank_ffkoji odreduje novo mesto svakog elementa
pridruzenog niza u nizu klju¢eva. Na kraju, u trecoj fazi, na osnovu rank_ff histograma svaki
procesor formira novi meduniz. Postupak se ponavlja u sledecoj iteraciji.

Modifikacija polazne aplikacije podrazumeva umetanje odgovarajucih instrukcija za podrSku
injektiranju na mestima gde postoji pravo deljenje podataka. Tako, u prvom delu iteracije
koristi se injektiranje globalnog histogramank Histogramrank se azurira od strane svih
procesora, i to razli¢iti delovi histograma se azuriraju uporedo. Tako, u prvoj iteraciji po kk
procesor PO azurira prvi deo niza rank, P1 azurira drugi deo, itd. U sledecoj iteraciji PO
azurira drugi deo niza rank, procesor P1 tre¢i deo, itd. U poslednjoj iteraciji procesor PO
azurira poslednji deo niza rank, a poslednji procesor azurira prvi deo niza rank Imajuéi to u
vidu, svaki procesor inicijalizuje tabelu injektiranja za prihvatanje elemenataarik&oje
trenutno azurira prvi slede¢i procesor. Posmatrano lokalno, ovde postoji 1-Proizvodac-1-
Potrosac tip deljenja, pa procesor proizvoda¢ podataka treba da inicira azuriranje instrukcijom
Update , nakon upisa poslednje re¢i u ke$ blok (Sl. 4-20). U drugom delu iteracije svaki
procesor izra¢unava svoj rank_ffna osnovu globalnog histogramank i lokalnih histograma
rank_mesvih procesora sa nizim rednim brojem. Tako, svi procesori ¢itaju niz ranki rank_me
procesora PO, (N-1) procesor Cita rank_meprocesora P1, itd. Stoga, postoji vise Citalaca, pa se
moze koristiti injektiranje tokom ciklusa citanja. Svaki procesor inicijalizuje tabelu
injektiranja prema podacima koje ¢e koristiti. U poslednjem delu petlje postoji intenzivno
deljenje podataka. Medutim, u ovom sluc¢aju svaki procesor upisuje element niza na
odgovaraju¢e mesto u novom nizu prema svom globalnom histogramu rank_ff Ukoliko
veli¢ina ke$ linije odgovara jednoj reci tada primena injektiranja daje velika poboljSanja.
Medutim, u ostalim slucajevima to ne daje dobre rezultate usled izrazene neregularne
komunikacije svako-sa-svakim i prividnog deljenja koje nastaje kao posledica ove
komunikacije.
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key[O] = (int *) G_MALLOC(num_keys*sizeof(int));

key[1] = (int *) G_MALLOC(num_keys*sizeof(int));

rank = (int *) G_MALLOC(radix*sizeof(int));

size = number_of_processors*(radix*sizeof(int)+sizeof(int *));
rank_me = (int **) G_MALLOC(size);

vo.i.d slave_sort() {

* Bo 1 iteration per digit. */
OWL(global->barrier_rank.lock); OWH(global->barrier_rank.sleepers);
OWL(global->section_lock[0]); OWH(global->section_lock[number_of_processors]);

fo.r.kloopnum=0;Ioopnum<max_num_digits;Ioopnum++) {

[* generate histograms based on one digit */

READ({key[from][key_start:key_stop-1]};
WRITE{rank_me[0:radix-1]};
/* open win for rank partition */
OWL(rank_partition[0]); OWH(rank_partition[number_of_processors-1]);
for (kk = 0; kk < number_of_processors; kk++) {

Ind = (MyNum+kk);

if (Ind >= number_of_processors) Ind -= number_of_processors;
OWL (rank[rank_partition[Ind+1]]); OWH(rank[rank_partition[Ind+2]]);
ALOCK(global->section_lock,Ind);

for (k=rank_partition[Ind]; k < rank_partition[Ind+1]; k++) {

rank[k] = key_density[k] + rank[K];

if(k%4==3) UPDATE(rank[k-3]);}
AULOCK(global->section_lock,Ind);
CWL(rank[rank_partition[Ind+1]]);

}
CWL(rank_partition[0]);
BARRIER(global->barrier_rank, number_of_processors);
OWL(rank[0]); OWH(rank[radix-1]); [* open window for rank */
for(i=0; i<MyNum; i++) {OWL(rank_mel[i][0]);OWH(rank_me][i][radix-1]);}
READ{rank[O:radix-1]};
READ{rank_me[0:myNum-1][0:radix}};
WRITE{rank_ff{MyNum][O:radix-1]};
CWL(rank[0]); for(i=0; i<MyNum; i++) CWL(rank_me[i][0]); /* close rank win */
BARRIER(global->barrier_rank, number_of_processors)
/* put it in order according to this digit */
READ(key[from][key_start:key_stop-1]};
READ{rank_ff[MyNum][O:radix]};
WRITE(key[to][somewhere[0:num_of_keys-1]};...
BARRIER(global->barrier_rank, number_of_processors)

} 1* for */

éARRIER(gIobaI->barrier_rank, number_of_processors)
CWL(global->barrier_rank.lock); CWL(global->section_lock[0]);
Sl. 4-20 Tlustracija kdda paralelne aplikacije RADIX ukljucujuéi instrukcije za podr§ku mehanizmu
injektiranja.

4.4.7 LU

Paralelna aplikacija LU, preuzeta iz skupa paralelnih programa SPLASH-2 [Wo000*95],
izvrSava triangularizaciju kvadratnih matrica (svi elementi ispod ili iznad glavne dijagonale su
jednaki nuli) [Tanen*9Q] koriste¢i blokovski pristup. Kod paralelne implementacije ove
aplikacije matricaA dimenzijanxn je podeljena n&8xB submatrica dimenzijaxb (n=bxB).

Svaki blok je pridruZzen jednom procesoru koji je odgovoran za azuriranje tog bloka tokom
procesa triangularizacije. Da bi se redukovala komunikacija izmedu procesora koristi se
dvodimenzionalna rasStrkana dekompozicija. Radi ilustracije na Sl. 4-21 je prikazana
dekompozicija podataka u sluc¢aju matrice dimenzija 64x64 sa veli¢inom bloka od 8x8, kada

je broj procesora u sistemu P=8.
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Sl. 4-21. 2D raStrkana dekompozicija kod aplikacije LU.
Opis: Matrica dimenzija 6464 je podeljena na 64 X8) submatrice kapacitetax8. Svaki kvadrat
predstavlja jedan blok, a broj unutar kvadrata predstavlja ID procesora koji je pridruzen tom bloku.

Na Sl. 4-22 prikazani su relevantni delovi kdda procetlure kojoj se vrSi triangularizacija,
ukljucujuéi i delove umetnutog koda za podrSku mehanizmu injektiranja. U prvoj fazi prve
iteracije procesor PO vrsi triangularizaciju bloka B(0,0) pozivom procedOredok su svi
ostali procesori blokirani na barijeGlobal->start . Nakon sinhronizacije na barijeri
zapoc€inje druga faza u kojoj se azuriraju blokovi nulte vrste {B(1,0), ..., B(7,0)} pozivom
procedurebdiv i nulte kolone {B(0,1), ..., B(0,7)} pozivom procedupenodd Procesori PO,
P1, P2 i P3 su odgovorni za azuriranje blokova nulte vrste, a procesori PO i P4 za blokove
nulte kolone. U procesu aZuriranja svaki procesor ¢ita 1 piSe blok koji trenutno obraduje 1
samo ¢ita dijagonalni blok B(0,0). Po zavrSetku druge faze svi procesori se sinhronizuju na
sledecoj barijeri Global->start . U trecoj fazi vrs$i se azuriranje svih ostalih blokova
pocev od prve vrste i prve kolone {B(1,1), ..., B(7,7)}, tj. svih blokova koji ne pripadaju prvoj
vrsti i prvoj koloni, pozivom procedurbmod Pri azuriranju bloka B(I,J) procesor koji je
odgovoran za taj blok ¢ita blokove B(L,0) 1 B(0,J), a ¢ita i piSe blok B(LJ). Po zavrSetku ove
faze svi procesori se sinhronizuju na barijeri 1 zapocinje sledeca iteracija. U prvoj fazi sledece
iteracije procesor P5 azurira dijagonalni blok B(1,1); u drugoj fazi azuriraju se elementi prve
vrste i prve kolone desno i ispod dijagonalnog elementa B(1,1), redom; u poslednjoj fazi
azuriraju se blokovi pocev od bloka B(2,2) do B(7,7). Proces napredovanja po dijagonali se
nastavlja dok se ceo proces ne zavrsi.

U opstem slucaju procesor Pi u prvoj fazik-te iteracije azurira dijagonalni blok B(K,K). U

drugoj fazi odgovarajuéi procesori azuriraju blokove duz k-te kolone ik-te vrste desno i ispod
dijagonalnog elementa, redom. Kako u toj fazi viSe procesora ¢ita blok B(K,K) koji je
modifikovan u prethodnoj fazi, to je pogodno obezbediti da svi procesori inicijalizuju tabelu
injektiranja tako da podrze injektiranje bloka B(K,K). Na pocetku druge faze vrsi se analiza da

li je procesor odgovoran za neki od blokdwte vrste ik-te kolone, i ako jeste, inicijalizuje se
tabela injektiranja (Sl. 4-22). U prvoj iteraciji posmatranog primera sa Sl. 4-21 inicijalizaciju
tabele injektiranja vrSe procesori P1, P2, P3, i P4. Mada je procesor PO vlasnik bloka B(0,0)
pokazalo se da je korisno da i procesori vlasnici nekog bloka inicijalizuju tabelu injektiranja,
posebno za kes memorije malog kapaciteta. Tako, kada jedan iz grupe ovih procesora inicira
Citanje neke reci iz bloka B(0,0) svi procesori ¢e injektiranjem prihvatiti tu re¢. Alternativni

pristup je koriS¢enje mehanizma injektiranja tokom softverski iniciranog ciklusa azuriranja.

Ovaj pristup podrazumeva da svi procesori potrosaci podataka inicijalizuju tabele injektiranja

u prvoj fazi, a procesor proizvoda¢ na kraju prve faze instrukcijama Update inicira
aZuriranje ke§ memorija zainteresovanih procesora.

Vazan problem je inicijalizacija tabele injektiranja na strani procesora potrosaca podataka. Da
bi se podrzalo injektiranje npr. bloka B(0,0) iz posmatranog primera treba inicijalizovati
tabelu injektiranja tako da sadrzi adresni opseg ovog bloka. Medutim, u posmatranoj
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implementaciji aplikacije LU cela matrica se alocira tako da zauzima kontinualni adresni
prostor, a kako su elementi matrice u memoriji smesteni po vrstama, to sam blok B(0,0) ne
zauzima kontinulani adresni prostor. Zbog toga se inicijalizacija tabele injektiranja vrSi po
vrstama bloka B, pa u posmatranom primeru treba inicijalizovati 8 ulaza tabele injektiranja.
Ovakav pristup moze dovesti do zauzimanja svih ulaza tabele injektiranja, $to u slucaju tabela
injektiranja malog kapaciteta moZe umanjiti efikasnost mehanizma injektiranja. Takode, ovo

utice 1 na povecanu kompleksnost umetnutog koda za inicijalizaciju tabele injektiranja. Ovaj

problem se moze lako reSiti prealokacijom, tako da svaki blok sadrzi kontinualni adresni
prostor.

Na kraju druge faze vr$i se invalidacija odgovaraju¢ih ulaza tabele injektiranja koristeci
instrukciju CWL (CloseWindow). U tre¢oj fazi postoji najveéi potencijal za koris¢enje
mehanizma injektiranja. U toj fazi procesori azuriraju redom blokove {B(K+1,K+1),
...B(B,B)} koji se nalaze desno i ispod dijagonalnog bloka B(K,K), a da pri tom ne pripadaju
k-toj vrsti i k-toj koloni. Ako neki procesor azurira blok B(I,J), on pri tom ¢ita blokove B(K,J)

1 B(LLK) koji su azurirani u prethodnoj fazi. Kako vise procesora ¢ita blokove B(K,J) i B(LK),

to treba inicijalizovati tabelu injektiranja tako da podrzi injektiranje za te blokove. Pri tom,
pokazalo se korisnim da se na pocetku treCe faze izvrSi potpuna inicijalizacija tabele
injektiranja. Alternativni put je da se inicijalizacija vrSi u glavnoj petlji u kojoj se poziva
funkcija bmod medutim, u tom sluc¢aju se redukuje efikasnost injektiranja imajuci u vidu
¢injenicu da obrada pojedinih blokova od strane razliCitih procesora nije orkestrirana, tj.
moglo bi se desiti da neki procesor nema otvoren adresni opseg u trenutku kada neki drugi
procesor Cita podatke od interesa za taj procesor. Kako jedan procesor azurira redom
pripadaju¢e blokove po kolonama, to po zavrSetku azuriranja svih blokova u toj koloni J

mogu se invalidovati ulazi u tabeli injektiranja koji obezbeduju injektiranje bloka B(K,J).

Ulaze u tabeli injektiranja koji obuhvataju blok B(l,K) treba ostaviti aktivhe do kraja obrade
jer se moze desiti da injektiranje bude opet od koristi ukoliko su ve¢ injektirani podaci
izbaceni iz ke$ memorije, posebno kod ke§ memorija malog kapaciteta.
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void lu(n, bs, MyNum, Ic, dostats)

/* main body */
for (k=0, K=0; k<n; k+=bs, K++) {
kl = k+bs; if (kI>n) {kl = n;}
diagowner = BlockOwner(K, K);
if (diagowner == MyNum) { /* factorize diagonal block */
A = &(alk+k*n]); [UO(A, KI-k, strl);} /* READ/WRITE{b(K,K)}; */
BARRIER(Global->start, P);
D = &(alk+k*n]);
inject=0;
for (i=kl, I=K+1; i<n; i+=bs, |++)
if(BlockOwner(l,K)==MyNum)||(BlockOwner(K,)==MyNum) {inject=1; break;}
if (inject) for (i=0; i<bs; i++) {OWL(D[i*n]); OWH(D[i*n+bs-1])};
for (i=kl, I=K+1; i<n; i+=bs, I++) {
if (BlockOwner(l, K) == MyNum) { /* parcel out blocks */
-y A = &(@fi+k*n]);
bdiv(A,D,strl,n,il-i,kl-k);} *READ{b(K,K),b(I,K)}; WRITE{b(I,K)};*/

}
for (j=kl, J=K+1; j<n; j+=bs, J++) { /* modify row k by diagonal block */
if (BlockOwner(K, J)==MyNum) {  /* parcel out blocks */
... A = &(a[k+j*n]); /* READ{b(K,K), b(K,J)}; WRITE{b(K,J)};*/
bmodd(D, A, kl-k, jl-j, n, strl);}

}
if (inject) { for (i=0; i<bs; i++) CWL(D[i*n]); inject=0:}
BARRIER(Global->start, P);
[* open windows */
for (i=kl, I=K+1; i<n; i+=bs, I++) {
colowner = BlockOwner(l,K); A = &(a[i+k*n]);
for (j=kl, J=K+1; j<n; j+=bs, J++) {
if (BlockOwner(l, J) == MyNum) {
inject=1; B = &(a[k+j*n]);
for (itmp=0; itmp<bs; itmp++)
{OWL(BJ[itmp*n]); OWH(B[itmp*n+bs-1])}; }

}

if (inject) {
for (itmp=0; itmp<bs; itmp++) {OWL(A[itmp*n]); OWH(A[itmp*n+bs-1])};
inject=0; }

I* modify subsequent block columns */

for (i=kl, I=K+1; i<n; i+=bs, I++) {
..., colowner = BlockOwner(l,K); A = &(a[i+k*n]);
for (j=klI, J=K+1; j<n; j+=bs, J++) {

i'f.(BIockOwner(I, J) == MyNum) { /* parcel out blocks */

B = &(alk+j*n]); C = &(a[i+j*n]);

bmod(A,B,C,il-i,jl-j,kl-k,n); *READ{b(I,K),b(K,J)};WRITE{b(l,J)};*/
}

}
if (inject) {
for (itmp=0; itmp<bs; itmp++) {CWL(A[itmp*n]); CWL(A[itmp*n])}
inject=0; }
} I* end for(j) */
} * end for(i) */
}

Sl. 4-22. llustracija kdda paralelne aplikacije LU sa instrukcjama za podrsku injektiranju.

4.4.8 FFT

Paralelna aplikacija FFTFast Fourier Transformm za brzu Furijeovu transformaciju
predstavlja reprezentativni uzorak izraCunavanja koja se sre¢u kod Sirokog opsega aplikacija,

pocev od digitalne obrade slike 1 govora pa do modelovanja klimatskih uticaja. Posmatrana
verzija paralelne aplikacije implementira jednodimenzionalni FFT algoritam u Sest koraka
prikazan na Sl. 4-23a.
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Radno optereCenje paralelne aplikacije FFT ¢ini n kompleksnih brojeva na koje treba
primeniti Furijeovu transformaciju n kompleksnih brojeva koje se nazivaju korenima
jedinstva foots of unity. Oba pomenuta skupa podataka su organizovana u matrice dimenzija

Jnxy/n koje se nazivaju matrica podataka i matrica korena jedinstva, redom. Svaki procesor

je odgovoran za izracunavanja svog dela matrice podataka dimenzija (\/ﬁ / p)x Jn, pri ¢emu
P predstavlja broj procesora. Komunikacija izmedu procesora se odvija jedino u fazi
transponovanja matrice podataKagnspose phagena nacin koji je ilustrovan na Sl. 4-23b.
Posmatra se slucaj sa 4 procesora. Na slici je ilustrovano deljenje podataka kada procesor P2
izvrSava deo koda koji vr$i transponovanje pridruzenog dela matrice.

1. Transponovanje matrice podataka

. . . <P0»
2. 1D FFT na svakoj vrsti matrice podataka PO
3. Transformacija matrice podataka kori§¢enjem <Pl»
matrice korena jedinstva y
. . <P2»
4. Transponovanje matrice X
5. 1D FFT na svakoj vrsti matrice podataka <P3»
6. Transponovanje matrice podataka . . N .
QOdredis$na matrica IzvoriS$na matrica
(a) Algoritam u Sest koraka (b) FFT faza transponovanja matrice

Sl. 4-23. FFT: Algoritam i ilustracija faze transponovanja matrice podataka.

Na Sl. 4-24 dati su relevantni delovi kdda paralelne aplikacije FFT. Svaki procesor izvrSava
proceduruSlaveStart Nakon inicijalizacije podataka poziva se procedura FFT1D u kojoj se
izvrSava FFT algoritam u Sest koraka (Sl. 4-23a). U koracima 2., 3. i 5. vrSi se obrada matrice
podataka i to tako da svaki procesor modifikuje samo onaj deo matrice podataka koji mu je
pridruZen. U koracima 1., 4. 1 6. vr$i se transponovanje matrice podataka. Posmatrajmo primer

koji je prikazan na Sl. 4-2®rocesor P2 u fazi transponovanja ¢ita podatke ¢iji su ekskluzivni

vlasnici procesori PO, P1 1 P3, pa prema tome vidi promasaje u ke§ memoriji. Medutim,
primena mehanizma injektiranja moze doprineti eliminisanju ovakvih promasaja. Kako je
deljenje podataka u ovom slucaju 1-Proizvodac-1-Potrosa¢, potrebno je da se na strani
proizvodaca podataka inicira azuriranje ke§ memorija drugih procesora i glavne memorije
instrukcijamaUpdate , dok potrosa¢ podataka treba da inicijalizuje tabelu injektiranja tako

da prihvati podatke potrebne u fazi transponovanja. Tako, u procgdueStartumecu se
instrukcije koje treba da podrze injektiranje koje reSava problem prvog transponovanja
matrice (1. korak algoritma FFT). Pored toga, nakon koraka 3. i 5. FFT algoritma, umecu se
instrukcije koje iniciraju azuriranje memorije i ke$S memorija procesora (Sl. 4-24). Na strani
potrosaca, na primer, procesor P2 treba da inicijalizuje tabelu injektiranja tako da prihvati
osencene blokove od procesora PO, P1 i P3, redom (SI. 4-24).
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int N; /*N =2"M */

int rootN; [* rootN = N~1/2 */

double *x; [* x is the original time-domain data  */
double *trans; [* trans is used as scratch space */
double *umain; /* umain is roots of unity for 1D FFTs */
double *umain2; [* umain2 is entire roots of unity matrix */

int pad_length;

void OpenWindow(double *x, int MyNum, int MyFirst, int MyLast) {
for(j=0; j<MyFirst; j++) {
i=2*j*(rootN+pad_length)+MyNum*(rootN/P)*2; OWL(X[i]); OWH(x[i+2*rootN/P-1]);}
for(j=MyLast; j<rootN; j++) {
i=2*j*(rootN+pad_length)+MyNum*(rootN/P)*2; OWL(X[i]); OWH(x[i+2*rootN/P-1]);}

void CloseWindow(double *x, int MyNum, int MyFirst, int MyLast) {
for(j=0; j<MyFirst; j++) {
i=2**(rootN+pad_length)+MyNum*(rootN/P)*2; CWL(x[i]);}
for(j=MyLast; j<rootN; j++) {
i=2**(rootN+pad_length)+MyNum*(rootN/P)*2; CWL(x[i]);}

void SlaveStart()

BARRIER(Global->start, P);

OWL (umain[0]); OWH(umain[2*(rootN-1)-1]);

upriv = (double *) malloc(2*(rootN-1)*sizeof(double));

for (i=0;i<2*(rootN-1);i++) upriv[i] = umain([i];
CWL(umain[0]);

MyFirst = rootN*MyNum/P; MyLast = rootN*(MyNum+1)/P;
OpenWindow(x, MyNum, MyFirst, MyLast); /*to support injection for Transpose*/
TouchArray(....);

CloseWindow(x, MyNum, MyFirst, MyLast);
BARRIER(Global->start, P);

FFT1D(...); *perform forward FFT*/

}
void FFT1D(..., X, scratch, upriv, umain2, MyNum, ..., MyFirst, MyLast, pad_length,
P,..)

{

BARRIER(Global->start, P);
Transpose(nl, x, scratch, MyNum, MyFirst, MyLast, pad_length);/*x into scratch*/
OpenWindow(scratch, MyNum, MyFirst, MyLast);
for (j=MyFirst; j<MyLast; j++) { /* do n1 1D FFTs on columns */

FFT1DOnce(..., &scratch[2*j*(n1+pad_length)]);

TwiddleOneCol(..., &scratch[2*j*(n1+pad_length)], pad_length);

for(i=0; i<rootN; i++) /* cache line is 32B */

if ((i<MyNum?*rootN/P) || (i>=(MyNum+21)*rootN/P))
if(i%2==1) WRBACK(scratch[2*]*(n1+pad_length)+2*i+1]);

}
CloseWindow(scratch, MyNum, MyFirst, MyLast);
BARRIER(Global->start, P);
Transpose(nl, scratch, x, MyNum, MyFirst, MyLast, pad_length);
OpenWindow(x, MyNum, MyFirst, MyLast);
for (j=MyFirst; j<MyLast; j++) { /*do nl 1D FFTs on columns again */
FFT1DOnce(direction, m1, n1, upriv, &x[2*j*(n1+pad_length)]);
if (direction == -1) Scale(nl, N, &x[2**(n1+pad_length)]);
for(i=0; i<rootN; i++)
if ((i<MyNum?*rootN/P) || (i>=(MyNum-+1)*rootN/P))
if(i%2==1) WRBACK(x[2*j*(n1+pad_length)+2*i+1]);

}

BARRIER(Global->start, P);

Transpose(nl, x, scratch, MyNum, MyFirst, MyLast, pad_length);
BARRIER(Global->start, P);

... I* copy columns from scratch to x */

BARRIER(Global->start, P);

}

Sl. 4-24 Relevantni delovi koda aplikacije FFT sa ruéno umetnutim instrukcijama za podrsku
injektiranju.

104



Eksperimentalna metodologija

4.4.9 Ocean

Ocean je paralelna aplikacija koja simulira vodene struje u okeanu i predstavlja
reprezentativnu paralelnu aplikaciju za izracunavanja u oblasti dinamike fluida. Svakom
popre¢nom preseku okeanskog bazena pridruzeno je nekoliko promenljivih koje modeluju
brzinu, temperaturu, pritisak i trenje. Svaka promenljiva je diskretizovana i predstavljena
dvodimenzionalnim nizom n(2)x(n+2) tacaka, pri ¢emu n predstavlja broj internih
negrani¢nih tacaka. Nakon inicijalizacije, aplikacija obavlja simulaciju po vremenskim
koracima koji se definiSu kao parametar aplikacije. U svakom koraku reSavaju se elipticne
diferencijalne jednacine koriste¢i Red-Black Gauss-Seidel Multigritehniku [Singh*91],
[Wo00O*95]. Najve¢i deo vremena aplikacija provodi u izracunavanju diferencijalnih
jednacina.

Glavninu struktura podataka ¢ini 25 dvodimenzionalnih matrica. Svakom procesoru staticki
su pridruzene odgovaraju¢e submatrice. Veci deo komunikacije izmedu procesora se odvija
prilikom izraCunavanja ivi¢nih elemenata kada se koriste podaci koji pripadaju drugim
procesorima. Detaljan opis algoritma i struktura podataka dat je u [Singh*91].

Na slici Sl. 4-25 ilustrovano je deljenje podataka u fazi reSavanja parcijalnih diferencijalnih
jednacina, na primeru kada je broj negrani¢nih tacaka n=16, a broj procesora P=4. Podaci su
raspodeljeni tako da je procesor PO odgovoran za submatricu u gornjem levom uglu (B0O0),
procesor Pl za izraCunavanje submatrice u gornjem desnom uglu (BO1), procesor P2 za
submatricu u donjem levom uglu (B10), a procesor P3 za submatricu u donjem desnom uglu
(B11). U svakom koraku algoritma azurira se vrednost svakog pojedinacnog elementa na

osnovu vrednosti susedna 4 elementa. Da bi se povecala efikasnost algoritma svi elementi su
podeljeni u dve grupe: crvene oznacene simbolima [ i [J, i crne oznacene simbolima ¢ | +.

Najpre se izraCunavaju elementi jedne grupe, a zatim elementi druge grupe. Za izraCunavanje
elementa iz crne grupe koriste se vrednosti samo crvenih elemenata i obrnuto. Podaci koji se
dele izmedu procesora su osenceni sivom bojom na slici.

Mehanizam injektiranja je primenjen na sve sinhronizaclooki barrier varijable. Inace, u
aplikaciji Ocean definisano je kck i 19 barrier varijabli. Primena injektiranja na prave
podatke implementirana je samo u fazi reSavanja parcijalnih diferencijalnih jednacina koja je
ilustrovana na Sl. 4-25Kako deljenje podataka odgovara tipu 1-Proizvodac-1-Potrosac,
primenjuje se injektiranje tokom softverski iniciranog ciklusa azuriranja. Procesor proizvodac
podataka, instrukcijonUpdate , inicira azuriranje ke§ memorije procesora potrosaca kes
blokom koji ¢e se koristiti u izraCunavanju elemenata u sledecoj iteraciji; u skladu sa
mehanizmom injektiranja procesor potrosa¢ podataka mora da na odgovaraju¢i nacin
inicijalizuje svoju tabelu injektiranja. Tako, u konkretnom primeru procesor PO treba da
inicira azuriranje ke§ memorije procesora P3 poslednjom vrstom submatrice BOO 1 ke§
memorije procesora P1 poslednjom kolonom submatrice BOO. Procesori P3 i P1 prethodno
treba da inicijalizuju svoje tabele injektiranja za prihvatanje navedenih podataka. U prolazu
kada se izraCunavaju samo crni elementi vrSi se aZuriranje crnih elemenata, a nakon
izraCunavanja crvenih elemenata aZuriraju se deljeni crveni elementi.
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Sl. 4-25 Ocean: Ilustracija deljenja podataka u fazi reSavanja parcijalnih diferencijalnih jednaéina.

U vezi sa ovako implementiranim injektiranjem treba prodiskutovati kompleksnost koda koji
se umece za podrsku injektiranja. U opStem slucaju, svaki procesor deli podatke sa susedna

Cetiri procesora koji izraCunavaju elemente submatrice koje se nalaze iznad (Up), ispod
(Bottom), levo (Left) i desno (Right) od submatrice koja je pridruzena posmatranom
procesoru; ivicni procesori nemaju uvek sve susede. U originalnoj aplikaciji matrice podataka

su alocirane tako da se podaci smestaju po vrstama, zauzimajuéi kontinualni adresni prostor.
Procesor treba da inicijalizuje tabelu injektiranja tako da prihvati poslednju vrstu submatrice
pridruzene procesoru Up 1 prvu vrstu submatrice pridruZzene procesoru Bottom. Kako ovi

podaci zauzimaju kontinualni adresni prostor to je za svaki od njih je potreban po jedan ulaz u
tabeli injektiranja. Procesor, takode, treba da prihvati poslednju kolonu submatrice pridruzene
procesoru Left i prvu kolonu submatrice pridruzene procesoru Right. Medutim, kolone ne
zauzimaju kontinualni adresni prostor, pa se za svaki element mora inicijalizovati poseban
ulaz u tabeli injektiranja.
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Poglavlje 5

Rezultati

U ovom poglavlju prikazani su rezultati simulacione analize. U odeljku 5.1 razmatra se
efikasnost mehanizma injektiranja u implementaciji sinhronizacionih primdoia&unlocki
barrier. U odeljku 5.2 analizira se efikasnost mehanizma injektiranja na primeru originalno
razvijenih paralelnih aplikacija PC, MM i Jacobi i aplikacija Radix, LU, FFT i Ocean
preuzetih iz skupa paralelnih programa SPLASHJ2odeljku 5.3 dat je kratak pregled
dobijenih rezultata.

5.1 Mehanizam injektiranja kod sinhronizacionih primitiva

U ovom odeljku prikazani su rezultati simulacione provere efikasnosti mehanizma injektiranja
za sinhronizacione primitivéock&unlock i barrier. Efikasnost mehanizma injektiranja u
implementaciji sinhronizacione primitideck proverava se na originalno razvijenom primeru
LTEST, a primitive barrier na originalno razvilenom primeru BTEST. Eksperimenti su
bazirani na simulatoru realnog memorijskog podsistema MESI-SPLIT (odeljak 4.3.2). MESI-
SPLIT simulator podrzava klasi¢nu test&exch implementaciju lock primitive koja je
objasnjena u odeljku 3.4.1.1. Parametri memorijskog podsistema prikazani su na Sl. 5-1.
Programskom prevodiocu GCC se zadaje parametar koji garantuje maksimalnu optimizaciju
kéda, a alatu za instrumentaciju AUG naredba za prvi nivo instrumentacije.

Kao mera performanse koristi se vreme koje protekne od trenutka postavljanja zahteva za
dobijanje lock-a (ock requesgt pa do trenutka dobijanjiock-a (ock gran), LAT (Lock
Acquire Time i ukupno vreme izvrSavanja test primera, Ekdcution Timge Meri se LAT i

ET za originalnu verziju primera B(ase) i verziju programa koja ukljucuje podrsku
mehanizmu injektiranja I(nject).

Rezultati provere efikasnosti mehanizma injektiranja kod sinhronizacione prinhoiike
prikazani su u odeljku 5.1.1, a kod sinhronizacione primhieier u odeljku 5.1.2.
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MESI-SPLIT: Parametri memorijskog podsistema

CacheSize 32KB
CacheLineSize 32B (8W)
DataBusWidth 8B (2W)

MemoryReadCycle 20/1 1 100/1 pclk
MemoryWriteCycle 1/1 pclk
SnoopCycle 2 pclk
LockSleepCounter 5 pclk

Sl. 5-1. Relevantni parametri simuliranog memorijskog podsistema.

5.1.1 Lock&Unlock

U eksperimentima se analiziraju srednje vreme potrebno za doldipakja (LAT) i vreme
izvrSavanja (ET) polaznog primera B(ase) i primera sa injektiranjem I(nject), kada je broj
procesora u sistemu P=4, 8, 12, 16 i 32. Parametri LTEST primera su sledeci: svaki procesor

inicira po 1000 zahteva za ulazak u kriticnu sekciju (I=1000), trajanje kriti¢ne sekcije je

fiksno i iznosi 200 procesorskih ciklusa [pclk] (C=62), a vreme koje protekne od trenutka
izlaska iz kriti¢ne sekcije pa do trenutka ponovnog zahteva za ulazak u kriti¢nu sekciju menja

se po uniformnoj raspodeli u opsegu od 0 do 1000 pclk (D=300).

Na Sl. 5-2a i Sl. 5-2b prikazani su vreme dobijalyek-a LAT i normalizovano vreme
izvrSavanja NET, redom, kada je vreme pristupa memoriji prilikom ¢itanja MRC=20pclk.
Poboljsanje mereno relativnim smanjivanjem vremena LAT prema jednacini 100*(LAT(B)-
LAT())/LAT(B) krece se u opsegu od 27% za sistem sa P=4 procesora, do 75% za sistem sa

P=16 procesora, odnosno oko 72% za sistem sa P=32 procesora. Mehanizam injektiranja
redukuje i ukupno vreme izvrSavanja test primera od 12% za sistem sa P=4 procesora do 79%
za sistem sa P=32 procesora. Na Sl. 5-2c i Sl. 5-2d prikazani su vreme dobgriaid AT i
normalizovano vreme izvrSavanja NET, redom, kada je vreme pristupa memoriji prilikom
¢itanja. MRC=100pclk. U ovom sluc¢aju, mehanizam injektiranja redukuje vreme LAT u

opsegu od 66% za sistem sa P=4 procesora do 77% za sistem sa P=32 procesora, a vreme
izvrSavanja se redukuje od 48% za sistem sa P=4 procesora do 84% za sistem sa P=32
procesora.

Na Sl. 5-3prikazani su rezultati za slucaj kada je trajanje kriti¢nog regiona za red veli¢ine

manje nego u prethodnom primeru i iznosi 20pclk (C=8); svi ostali parametri test primera
ostaju nepromenjeni (I=1000, D=300). U ovom slu¢aju mehanizam injektiranja redukuje

vreme LAT od 36% za sistem sa P=4 procesora do 93% za sistem sa P=16 procesora i 90% za
sistem sa P=32 procesora, kada je MRC=20pclk, odnosno od 76% za sistem sa P=4 procesora
do 82% za sistem sa P=32 procesora, kada je MRC=100pclk. Vreme izvrSavanja se redukuje
od 6% za sistem sa P=4 procesora do 92% za sistem sa P=32 procesora, kada je
MRC=20pclk, odnosno izmedu 60% za sistem sa P=4 procesora i 88% za sistem sa P=32
procesora kada je MRC=100pclk.

Dobijeni rezultati potvrduju ocekivanja da efikasnost mehanizma injektiranja kod
sinhronizacionih primitiva raste sa porastom broja procesora. Pri tom, vreme doloigknja
primitive LAT zavisi gotovo linearno od broja procesora u sistemu. Odstupanje koje se
pojavljuje kada je broj procesora u sistemu P=32 je posledica zaguSenja zajednicke
magistrale. Rezultati pokazuju da efikasnost mehanizma injektiranja raste sa porastom
vremena pristupa memoriji tokom citanja, MRC. Takode, efikasnost raste sa skra¢ivanjem

trajanja kriticnih sekcija; naime, kada je trajanje kriticne sekcije krace, iskoris¢enost
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magistrale je veca, pa relaksiranje saobracaja u slu¢aju mehanizma injektiranja dodatno utice
na poboljSanje performanse.

LAT: LTEST (MRC=20pclk) NET: LTEST (MRC=20pclk)
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SI. 5-2. LTEST: LAT i NET; (C=62, D=300).
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Sl. 5-3. LTEST: LAT i NET; (C=8, D=300).
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5.1.2 Barrier

U cilju simulacione provere efikasnosti tehnike injektiranja kod sinhronizacione primitive
barrier razvijeno je sinhronizaciono jezgro BTEST. MESI-SPLIT simulator podrzava
klasi¢nu implementaciju barijere koja je data na Sl. 3-20 (odeljak 3.4.1.2). Posmatra se
polazna verzija sinhronizacionog jezgra BTEST sa Sl. B@6e), i verzija koja ukljucuje
podrsku injektiranju I(nject). Parametri realnog memorijskog podsistema su prikazani na Sl.
5-1; broj procesora u sistemu se menja i uzima sledece vrednosti P=4, 8, 12, 16 1 32.
Parametri sinhronizacionog jezgra BTEST su sledeci: broj iteracija po jednom procesoru

I=100, trajanje jedne epohe je odredeno parametrom Tmin=Tmax=40, tj. iznosi oko 120pclk.

Na Sl. 5-4a i Sl. 5-4b prikazani su vreme LAT i normalizovano vreme izvrSavanja NET,
redom, u zavisnosti od broja procesora kada je MRC=20pclk. Mehanizam injektiranja
redukuje vreme dobijanjck-a od 67% za sistem sa P=4 procesora do 94,5% za sistem sa
P=32 procesora. Vreme izvrSavanja se redukuje od 56% za sistem sa P=4 procesora do 94,5%
za sistem sa P=32 procesora. Na Sl. 5-4c i Sl. 5-4d prikazani su rezultati kada je
MRC=100pclk. Vreme dobijanjiock-a se redukuje od 63% za sistem sa P=4 procesora do
96% za sistem sa P=32 procesora, a normalizovano vreme izvrSavanja od 57% za sistem sa
P=4 procesora do 96% za sistem sa P=32 procesora.

Prema ocekivanju mehanizam injektiranja je izuzetno efikasan u redukciji vremena LAT 1 ET.

Pri tom, efikasnost tehnike injektiranja raste sa porastom broja procesora u sistemu, a takode 1

sa porastom vremena pristupa memoriji usled Citanja, MRC. U eksperimentima je analizirana

i modifikovana implementacija barijere koja je pokazana na Sl. 3-31. Dobijeni rezultati
pokazuju da umetanje dodatnlbpdate instrukcija ne doprinosi znacajno skracivanju
vremena LAT i ukupnog vremena izvrSavanja u odnosu ha reSenje . Osnovni razlozi za to su
slede¢i: (a) umetanje dodatnih instrukcija povecava duzinu koda, a time 1 vreme izvrSavanja,

(b) dodatne instrukcije povecavaju kontenciju na internim resursima ke§ kontrolera, 1 (c)
umetnuteUpdate instrukcije ne pronalaze uvek odgovarajuci ke$ blok u stanju M(odified),

jer je moguce da neki drugi procesor pre trenutka azuriranja inicira dohvatanje odgovarajuceg

kes bloka; u ovom slucaju umetnute Update instrukcije se ponasaju kaoop instrukcije.
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LAT: BTEST (MRC=20pclk) NET: BTEST (MRC=20pclk)
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SI. 5-4. BTEST: LAT i NET; (Tmin=N=40, Tmax=X=40, 1=100).

5.2 Mehanizam injektiranja kod paralelnih aplikacija

U ovom odeljku prikazani su rezultati simulacione analize koja ima za cilj da ispita efikasnost
predloZzenog mehanizma injektiranja na odabranom skupu paralelnih aplikacija. Posmatraju se

tri originalno razvijene jednostavne paralelne aplikacije PC, MM 1 Jacobi i Cetiri aplikacije
preuzete iz skupa paralelnih programa SPLASH-2: Radix, LU, FFT i Ocean (odeljak 4.4).

Kod aplikacija PC, MM i Jacobi analiziraju se relevantni parametri performanse za polaznu
aplikaciju (B) 1 aplikaciju koja ukljucuje podrsku injektiranju sinhronizacionih varijabli i

pravih deljenih podataka (Isd). Kod aplikacija iz skupa SPLASH-2 analiziraju se relevantni
parametri performanse za polaznu aplikaciju (B), aplikaciju koja ukljucuje podrsku
injektiranju samo za sinhronizacione varijable (Is), 1 aplikaciju koja ukljucuje podrsku
injektiranju kako za sinhronizacione varijable tako i za prave deljene podatke (Isd).

Simulaciona analiza se sastoji iz dva dela. U prvom delu vrSi se preliminarno ispitivanje
efikasnosti tehnike injektiranja poredenjem performanse polaznog primera (B) i1 primera koji
ukljucuje podrsku injektiranju za sinhronizacione varijable i prave deljene podatke (Isd),
koriS¢enjem simulatora idealnog memorijskog podsistema PRAM-MESI. Naime, zbog
specificnosti PRAM-MESI modela rezultati ispitivanja efikasnosti mehanizma injektiranja
primenjenog samo na sinhronizacione varijable (Is) vrlo malo se razlikuju od rezultata za
polazne aplikacije, pa se preliminarna analiza vr$i samo za verzije aplikacija koje ukljucuju
podrsku injektiranju za prave deljene podatke i sinhronizacione varijable (Isd). Kao mera
performanse koristi se procenat promasaja u keS memoriji (Mi®s Ratg i saobracaj na
magistrali (BT —Bus Traffig u zavisnosti od kapaciteta keS memorije. Pri tom, u okviru
ukupnog saobrac¢aja na magistrali posebno se posmatraju transakcije RAC, RdXC, InvC,
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RWbC, SWhbC i IWbC objasSnjene u odeljku 4.2.2. Relevantni parametri memorijskog
podsistema su dati na Sl. 5-5.

PRAM-MESI: Parametri memorijskog podsistema

CacheSize 16KB — 1024KB
CacheLineSize 32B (8W)
CacheWay 2
LockSleepCounter 4 pclk

Sl. 5-5. Relevantni parametri memorijskog podsistema opisanog PRAM-MESI simulatorom.

Drugi deo simulacione analize obuhvata analizu stvarnog uticaja tehnike injektiranja na
ukupne performanse koriS¢enjem simulatora realnog memorijskog podsistema opisanog
MESI-SPLIT simulatorom (vidi odeljke 4.2.3 i 4.3.2). Kao mera performanse posmatra se
vreme izvrSavanja (ET Execution Timpi vreme blokiranja procesora usled ¢itanja (RST —

Read Stall Time Vreme izvrSavanja i vreme blokiranja procesora u slucaju paralelnih
aplikacija sa mehanizmom injektiranja su normalizovani prema vrednosti dobijenoj za
polazne aplikacije koje ne uklju¢uju mehanizam injektiranja. Normalizovano vreme
izvrSavanja (NET -Normalized Execution Timeoaralelne aplikacije sa injektiranjem se
izraGunava na slede¢i na¢in: NET, = ET, /ET,, pri ¢emu je ET, vreme izvrSavanja paralelne
aplikacije sa injektiranjem, aETg vreme izvrSavanja polazne aplikacije. Sli¢no,
normalizovano vreme blokiranja procesora usled promasaja u ke§ memoriji prilikom ¢itanja
(NRST — Normalized Read Stall T)me&od aplikacije sa injektiranjem iznosi
NRST=RST/RST, pri ¢emu je RST vreme blokiranja procesora kod aplikacije sa

injektiranjem, aRSTE vreme blokiranja kod polazne aplikacije. Pored toga, analizira se
ubrzanje (SU -SpeedUp koje pokazuje zavisnost vremena izvrSavanja od broja procesora u
sistemu. Za polaznu aplikaciju bez primene injektire®id, (n) = ET, (n)/ET, (1), pri ¢emu je
ETg(n) vreme izvrSavanja polazne paralelne aplikacija peocesora u sistemn<2, 4, 8, 16

i 32), a ETg(1) je vreme izvrSavanja na jednoprocesorskom sistemu. Za aplikaciju sa
injektiranjem Sy, (n): ET, (n)/ ET, (1) pri ¢emu je ETi(n) vreme izvrSavanja paralelne
aplikacije sa injektiranjem kada je broj procesora u sistenRRoboljSanja usled mehanizma
injektiranja obi¢no se predstavljaju u relativnom iznosu; tako, za SUse koristi slede¢a formula
100*(SU - SUs)/SUs. Na isti nacin se meri poboljSanje u sluc¢aju drugih parametara
performanse, kao Sto su vreme izvrSavdtijavreme blokiranjeRST procenat promasaja u
keSS memorijiMR, itd.

Parametri realnog memorijskog podsistema prikazani su na SlDb#ma kes bloka je
CachelLineSize=32B, asocijativnost keS memorije je CacheWay=2, kapacitet tabele
injektiranja je 1ATsize=128 ulaza, Sirina magistrale podataka je DataBusSize=8B. Vreme
odziva memorije na cikluse RdC i RdAXC se menja od 20pclk do 120pclk. Nakon zapocinjanja
responsefaze ovih ciklusa svaka sledeca re¢ (ili viSe re¢i u zavisnosti od Sirine magistrale
podataka) se prosleduje tokom dva procesorska ciklusa takta, sve dok se ne prenese ceo kes

blok. Pretpostavlja se da se tokom transfera podataka ciklusa WbRC, WbhSC i WbIC keS blok
prenosi odmah nakosnoopingfaze u potrebnom broju ciklusa tak@noopingfaza traje
SnoopCycle=2pclk, a vreme koje protekne izmedu neuspesnog dobijanja lock primitive i
slede¢eg pokuSaja dobijanja lock-a iznosi LockSleepCounter=5pclk. Svi eksperimenti za
izraCunavanje NET;, NRSTi SU su ponovljeni za dve karakteristicne veli¢ine ke§ memorije,

sa ciljem da se odredi osetljivost mehanizma injektiranja prema veli¢ini ke§ memorije. Kod
odredivanja NET, i NRST eksperimenti se ponavljaju za razliite vrednosti kasnjenja u
pristupu memoriji prilikom ¢itanja MRC (Memory Read CycjeMRC=20, 40, 60, 80, 100 i
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120pclk, kada je broj procesora u sistemu P=8 i P=16. U svim eksperimentima alat za
augmentaciju AUG vrSi prvi nivo instrumentacije koda (Level 1), a prevodgmuse
prosleduje parametar koji garantuje maksimalnu optimizaciju koda.

MESI-SPLIT: Parametri memorijskog podsistema

CacheSize 64/128KB, 1024KB
CacheLineSize 32B (8W)
DataBusWidth 8B (2W)

MemoryReadCycle 20/1 - 120/1 pclk
MemoryWriteCycle 1/1 pclk

SnoopCycle 2 pclk
LockSleepCounter 5 pclk
|IATsize 128

Sl. 5-6. Relevantni parametri realnog memorijskog podsistema opisanog MESI-SPLIT simulatorom.

U tekstu koji sledi prikazani su dobijeni rezultati za svaku aplikaciju posebno. Za svaku
aplikaciju dati su rezultati preliminarne analize na bazi simulatora PRAM-MESI, a potom
rezultati simulacione analize zasnovane na koriS¢enju simulatora realnog memorijskog
podsistema MESI-SPLIT. Tako, paralelne aplikacije PC, MM i Jacobi se analiziraju u
odeljcima 5.2.1, 5.2.2 i 5.2.3, redom. Rezultati dobijeni analizom paralelnih aplikacija Radix,
LU, FFT i Ocean prikazani su u odeljcima 5.2.4, 5.2.5, 5.2.6, 5.2.7, redom.

5.2.1 PC

U ovom odeljku prikazani su rezultati simulacione analize za aplikaciju PC koja je opisana u
odeljku 4.4.3 U eksperimentima se koriste slede¢i parametri aplikacije: M=128, N=128 i

[=20. U odeljku 5.2.1.prikazani su rezultati preliminarne analize koris¢enjem PRAM-MESI
simulatora, a u odeljku 5.2.1.2 prikazani su rezultati analize na bazi realnog simulatora MESI-
SPLIT.

5.2.1.1 PC: PRAM-MESI

Na Sl. 5-7a i Sl. 54 prikazani su procenat promasaja u ke§ memoriji (MR) i saobracaj na
magistrali (BT) u zavisnosti od kapaciteta keS memorije, redom, kada je broj procesora u
sistemu P=8. Mehanizam injektiranja redukuje procenat promaSaja u keS memoriji
(100*¥*(MR(B)-MR(Isd))/MR(B)), u opsegu od 65% za keS memoriju kapaciteta 16KB do 82%

za keS memoriju kapaciteta 1024KB. Blaga zavisnost procenta promaSaja u keS memoriji od
kapaciteta ke§ memorije ukazuje da je vecina promasaja u keS memoriji posledica invalidacije
deljenih podatakacpherence missgsMehanizam injektiranja je upravo najefikasniji u
redukciji ovog tipa promasSaja u keS memoriji. Smanjivanje broja promasaja u keS memoriji se
ostvaruje uz znacajnu redukciju saobracaja na magistrali, pre svega transakcija ¢itanja RdC. U

slu¢aju kes memorija malog kapaciteta mehanizam injektiranja doprinosi poveéavanju broja

RdAXC transakcija, ali je to povecavanje daleko manje od smanjivanja broja blokirajucih
transakcija RdC, tj. vazi RdC(B)>>RdC(Isd)+RdXC(Isd). Takode, treba napomenuti da i

pored znacajnog broja modifikovanih ke§ blokova koji su izbaceni usled mehanizma
injektiranja kod keS memorija malog kapaciteta, mehanizam injektiranja ne doprinosi
ukupnom povecéavanju izbac¢enih kes blokova, jer je RWbC(B)=RWbC(Isd)+IWbC(Isd).
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SI. 5-7. PC: MR i BT; P=8.

Na Sl. 5-8a i Sl|. 548 prikazani su procenat promasaja u ke§ memoriji i saobracaj na
magistrali u zavisnosti od kapaciteta ke§ memorije, redom, kada je broj procesora u sistemu
P=16. Primenom injektiranja procenat promaSaja u keS memoriji se redukuje u opsegu od
80% za keSS memoriju kapaciteta 16KB do 89% za keS memoriju kapaciteta 1024KB. Za ke$
memorije velikog kapaciteta prakti¢no se eliminiSu promasaji usled ograni¢enog kapaciteta

keS memorije dapacity missgger je WbRG0. Poredenjem procenta promasaja, npr. za kes
memoriju kapaciteta 1024KB, za sistem sa P=8 i P=16 procesora dolazi se do ocekivanog
zakljucka da efikasnost injektiranja tokom ciklusa Citanja raste sa porastom broja procesora u
sistemu.

MR: PC (P=16) BT: PC (P=16) ERdC HERdAXC
50 8.E+05 OinvG  OWbRCH
45 \ 7E+05 1 = EWbSC BWbIC
40 6.E+05 I I
35
5.E+05
30
—_ 4 E+05
® 25 —+MR(B)
20 = MR(Isd) 3E405
15 2.E+05
1.0 '\-\.7 1.E+05 ﬂ H H H H H H
05 R e e R
00 : : : : : : I R A e N - & & R
& NV N O H QY WO
16 32 64 128 256 512 1024 P ¢ T Y P & S
CS [KB] S [KB]
() (b)

Sl. 5-8. PC: MR i BT; P=16.

5.2.1.2 PC: MESI-SPLIT

Na Sl. 5-9a i Sl. 5-9b prikazani su normalizovano vreme izvrSavanja NET i normalizovano
vreme blokiranja prilikom ¢itanja NRST, redom, za sistem sa P=8 procesora, kada je kapacitet

keS memorije CacheSize=64KB (Isd-64) i CacheSize=1024KB (Isd-1024). Za sistem sa ke$
memorijom kapaciteta 64KB vreme izvrSavanja se redukuje u opsegu od 3% do 8%
(ET(Isd-64)), u zavisnosti od vremena pristupa memorijidutiem, oblik krive ET(Isd-64)
ukazuje na nepravilnu zavisnost vremena izvrSavanja od vremena pristupa memoriji. Ovakvo
ponaSanje je rezultat, pre svega, kontencije na internim resursima i njihove zavisnosti od
kaSnjenja u pristupu memoriji, a takode 1 relativno velikog broja modifikovanih ke§ blokova

koji se izbacuju iz ke§ memorije usled mehanizma injektiranja, u uslovima kada je kapacitet
ke§ memorije relativno mali. Vreme blokiranja procesora, takode pokazuje nepravilnu
zavisnost od vremena pristupa memoriji prilikom ¢itanja, a procenat redukcije je od 7% do

25% (kriva RST(Isd-64)). Za sistem sa keS memorijom kapaciteta 1024KB (Isd-1024)
primena injektiranja redukuje vreme izvrSavanja u opsegu od 4,5% kada je MRC=20pclk do
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Rezultati

14,5% kada je MRC=100pclk (ET(Isd-1024)), dok se vreme blokiranja procesora redukuje za
oko 56% i ne zavisi od vremena pristupa memoriji (RST(Isd-1024)).

NET: PC (P=8) NRST: PC (P=8)
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SI. 5-9. PC: NET i NRST; P=8.

Na Sl. 5-10 prikazani su rezultati kada je broj procesora u sistemu P=16. Za sistem sa ke$
memorijom kapaciteta 64KB mehanizam injektiranja (Isd-64) redukuje vreme izvrSavanja od
8% kada je MRC=20pclk do 17% kada je MRC=100pclk (ET(Isd-64)), a vreme blokiranja od
32% do 40% (RST(Isd-64)). Za sistem sa keS memorijom kapaciteta 1024KB (Isd-1024)
vreme izvrSavanja se redukuje od 10% kada je MRC=20pclk do 25% kada je MRC=100pclk
(ET(Isd-1024)), a vreme blokiranja za oko 60% (RST(Isd-1024)).

NET: PC (P=16) NRST: PC (P=16)
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SI. 5-10. PC: NET i NRST,; P=16.

Za ovu aplikaciju potvrdena su ocekivanja da efikasnost mehanizma injektiranja raste sa
porastom kapaciteta ke§ memorije, jer se time smanjuje verovatnoca kolizije u ke§ memoriji
izmedu injektiranih ke§ blokova i1 ke§ blokova koji se obraduju u trenutku injektiranja.
Takode, efikasnost mehanizma injektiranja raste sa porastom broja procesora u sistemu.

Na Sl. 5-11a i Sl. 5-11b prikazano je ubrzanje SU u sistemu sa keS memorijom kapaciteta
64KB 1 1024KB 1 razli¢itim vremenima pristupa memoriji prilikom citanja, MRC=20pclk i
MRC=100pclk, redom, za polaznu aplikaciju (B-64 i B-1024) i aplikaciju sa injektiranjem
(Isd-64 1 Isd-1024). Apsolutni iznosi veli¢ine SU nisu od interesa, jer u ovom primeru
dimenzija problema raste sa porastom broja procesora; medutim, relativni odnos vremena
izvrSavanja polazne aplikacije 1 aplikacije sa injektiranjem omogucéava korektnu procenu
efikasnosti mehanizma injektiranja. Na osnovu dobijenih rezultata za aplikaciju PC mogu se
izvesti slede¢i zakljucci:

(&) mehanizam injektiranja poboljSava performanse bez obzira na kapacitet keS memorije i
vreme pristupa memoriji tokom ciklusa ¢itanja.
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(b) procenat poboljSanja raste sa porastom broja procesora. Tako, u sistemu sa keS memorijom
kapaciteta 64KB i vremenom pristupa MRC=20pclk, mehanizam injektiranja poboljSava
performanse za 2,13% u sistemu sa P=2 procesora, odnosno za 40,6% u sistemu sa P=32
procesora.

(c) procenat poboljSanja raste sa porastom kapaciteta keS memorije. U sistemu sa P=32
procesora i vremenom pristupa od MRC=20pclk, mehanizam injektiranja poboljSava
performanse za 40,6% u sistemu sa keS memorijom kapaciteta 64KB, odnosno za 43,8% u
sistemu sa keS memorijom kapaciteta 1024KB.

(d) procenat poboljSanja raste sa porastom vremena pristupa memoriji. Tako, u sistemu sa ke$
memorijom kapaciteta 1024KB i P=32 procesora, mehanizam injektiranja poboljSava
performanse za 43,8% kada je MRC=20pclk, odnosno za 49,4% kada je MRC=100pclk.

SU: PC (MRC=20pclk) SU: PC (MRC=100pclk)
25 ‘ 25

—+—B64
24 |-m—Isd-64

-+--B-1024
- 1sd-1024

SI. 5-11. PC: SU.

5.2.2 MM

U ovom odeljku prikazani su rezultati simulacione analize za aplikaciju MM koja je opisana u
odeljku 4.4.4 U eksperimentima koji slede posmatra se mnozenje kvadratnih matrica
dimenzija 128128. U odeljku 5.2.2.1 prikazani su rezultati preliminarne analize bazirane na
PRAM-MESI simulatoru, a u odeljku 5.2.2.2 prikazani su rezultati analize na bazi realnog
simulatora MESI-SPLIT.

5.2.2.1 MM: PRAM-MESI

Na Sl. 5-12a i Sl. 5-12 prikazani su procenat promasaja u ke§ memoriji i saobracaj na
magistrali u zavisnosti od kapaciteta keS memorije, kada je broj procesora u sistemu P=8.
Dobijeni rezultati pokazuju da u sluaju ke§ memorije kapaciteta 16KB mehanizam
injektiranja dovodi do blagog povecanja procenta promasaja u ke§ memoriji, a takode raste 1

ukupni saobracaj na magistrali. Ovo je posledica kolizije podataka koji se injektiraju 1
podataka koji se trenutno obraduju, u uslovima kada je kapacitet ke§ memorije izuzetno mali.
Medutim, kod sistema sa ke§ memorijom kapaciteta 32KB 1 viSe, mehanizam injektiranja
znacajno doprinosi redukovanju procenta promaSaja u ke§ memoriji, a takode 1 ukupnog
saobracaja. Pri tom, redukcija procenta promasaja u keS memoriji je najizraZenija za ke$
memorije kapaciteta 64KB 1 128KB 1 iznosi oko 85%. Za ke§ memorije veceg kapaciteta
(CacheSize>=256KB) svi podaci se nalaze u keS memoriji, pa se procenat promasaja redukuje
od 42% do 64%. Velika poboljSanja za ke§ memorije kapaciteta 64KB i 128KB posledica su
viSestrukih injektiranja.
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MR: MM (P=8) BT: MM (P=8)
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Sl. 5-12. MM: MR i BT; P=8.

Na Sl. 5-13prikazani su rezultati kada je broj procesora u sistemu P=16. Sli¢no prethodnom

primeru, ali u manjoj meri, mehanizam injektiranja povecava procenat promasaja u kes

memoriji kapaciteta 16KB, dok u svim ostalim slu¢ajevima doprinosi znacajnom redukovanju

procenta promasSaja. Tako, procenat promasaja u keS memoriji se redukuje od 85% do 90%, za
keS memorije kapaciteta od 32KB do 128KB, odnosno 79% za keS memorije kapaciteta
512KB 1 1024KB. Ova poboljSanja su pra¢ena redukovanjem broja RdC transakcija na
magistrali.

MR: MM (P=16) BT: MM (P=16)
120 3.E+06
HRIC WRAXC
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S § NS A NARY
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() (b)
Sl. 5-13. MM: MR i BT; P=16.

5.2.2.2 MM: MESI-SPLIT

Na Sl. 5-14a i Sl. 5-14b prikazani su normalizovano vreme izvrSavanje NET i normalizovano
vreme blokiranja prilikom c¢itanja NRST, redom, za sistem sa P=8 procesora. Posmatraju se
polazna aplikacija i aplikacija sa podrSkom injektiranju kada je kapacitet keS memorije
CacheSize=64KB (Isd-64) i CacheSize=1024KB (Isd-1024). Mehanizam injektiranja redukuje
vreme izvrSavanja izmedu 52% 1 18%, odnosno izmedu 4% 1 5,5% u zavisnosti od kasnjenja u

pristupu memoriji za sisteme sa keS memorijom kapaciteta 64KB, odnosno 1024KB, redom.
Vreme blokiranja RST se redukuje od 61% do 19% za sistem sa keS memorijom kapaciteta
64KB, odnosno od 67% do 46% za sistem sa keS memorijom kapaciteta 1024KB.

Dobijeni rezultati pokazuju da je relativni procenat poboljSanja vremena izvrSavanja na ovom
primeru veci za sisteme sa malom ke§ memorijom. To se objasnjava cinjenicom da
mehanizam injektiranja omogucava viSestruka injektiranja kes blokova koji se izbacuju iz ke$
memorije zbog malog kapaciteta. Kako se elementi matrice B samo ¢itaju (read-onlydata),
mehanizam injektiranja omogucuje da se izbaceni ke§ blokovi matrice B ponovo injektiraju u

keS memoriju.
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Rezultati

Kriva ET(Isd-64) ukazuje na jedan interesantan fenomen kada povecavanje kaSnjenja u
pristupu memoriji smanjuje efikasnost mehanizma injektiranja. Medutim, kada je kapacitet

keS memorije 1024KB (Isd-1024) efikasnost tehnike injektiranja blago raste sa porastom
kaSnjenja u pristupu memoriji. Sa druge strane, posmatraju¢i odnos krivih RST(Isd-64) 1
RST(Isd-1024), uoCava se da je procenat redukcije kaSnjenja veéi kod sistema sa ke$
memorijom kapaciteta 1024KB. Ovaj, na izgled cudan fenomen, moZze se objasniti uvidom u
pokazatelje ponasanja memorijskog podsistema koji inace ovde nisu posebno diskutovani.
Naime, u sistemu sa keS memorijom kapaciteta 64KB i vremenom pristupa MRC=20pclk,
vreme izvrSavanja polazne aplikacije B-64 je u potpunosti odredeno saobracajem na
magistrali, jer je procenat iskoriS¢enja magistrale 99,96%. Medutim, u sistemu sa
MRC=100pclk iskoriS¢enje magistrale iznosi 58,57%, pa u ovom slu€aju vreme izvrSavanja

nije u tolikoj meri odredeno saobraCajem na magistrali. Mehanizam injektiranja znacajno
redukuje saobrac¢aj na magistrali, pa iskoriS¢enje magistrale u slu€aju resenja Isd-64 iznosi

45% kada je MRC=20pclk, odnosno 15% kada je MRC=100pclk. Sa druge strane, u sistemu
sa ke§ memorijom kapaciteta 1024KB iskoriS¢enost magistrale kod polazne aplikacije (B-

1024) u znatno manjoj meri zavisi od vremena pristupa memoriji 1 krece se oko 11% kada je
MRC=20pclk, odnosno oko 10% kada je MRC=100pclk; kod primera koji ukljucuje podrsku
injektiranju iskoriS¢enost magistrale je oko 4%. Ovaj rezultat pokazuje jo§ jednu vrlo
znacajnu osobinu mehanizma injektiranja da u uslovima zaguSenja magistrale redukovanjem
saobracaja na magistrali doprinosi znacajnom povecavanju performanse.

Ukupno, doprinos tehnike injektiranja poboljSanju performanse kod sistema sa ke$
memorijom kapaciteta 1024KB (Isd-1024) je procentualno manji jer nema viSestrukog
injektiranja ke$ blokova matrice B (jednom injektirani, podaci ostaju u ke§ memoriji); takode,

kako saobra¢aj na magistrali ne predstavlja usko grlo u sistemu B-1024, redukovanje
saobracaja nema toliki uticaj na performanse.
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SI. 5-14. MM: NET i NRST; P=8.

Na Sl. 5-15 prikazani su rezultati kada je broj procesora u sistemu P=16. Mehanizam
injektiranja redukuje vreme izvrSavanja od 75% (MRC=20pclk) do 34% (MRC=100pclk),
odnosno izmedu 19% (MRC=20pclk) 1 17% (MRC=100pclk) za sisteme sa keS memorijom
kapaciteta 64KB, odnosno 1024KB, redom. Vreme blokiranja RST se redukuje od 80%
(MRC=20pclk) do 36% (MRC=100pclk) za sistem sa ke§ memorijom kapaciteta 64KB,
odnosno od 85% (MRC=20pclk) do 58% (MRC=20pclk) za sistem sa ke$ memorijom
kapaciteta 1024KB. PoboljSanja performanse u odnosu na sistem sa P=8 procesora su
posledica povecavanja stepena deljenja elemenata matrice B. Analiza trenda i medusobnog

odnosa krivih data u slu¢aju sistema sa P=8 procesora vazi i za sistem sa P=16 procesora.
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Sl. 5-15. MM: NET i NRST; P=16.

Na Sl. 5-16a i Sl. 5-16b prikazano je ubrzanje SU za sisteme za keS memorijom kapaciteta
64KB i 1024KB, kada je kaSnjenje u pristupu memoriji MRC=20pclk i MRC=100pclk,
redom. Na osnovu dobijenih rezultata mogu se dati slede¢i zakljucci:

(&) mehanizam injektiranja uvek doprinosi poboljSanju performanse bez obzira na kapacitet
keS memorije i vreme pristupa memoriji.

(b) procenat poboljSanja raste sa porastom broja procesora. Tako, u sistemu sa keS memorijom
kapaciteta 64KB i vremenom pristupa MRC=20pclk, mehanizam injektiranja poboljSava
performanse za 0,64% u sistemu sa P=2 procesora, odnosno za 82,3% u sistemu sa P=32
procesora. U sistemu sa keS memorijom kapaciteta 1024KB poboljSanje performanse iznosi
0% za sistem sa P=2 procesora, odnosno 53,5% za sistem sa P=32 procesora.

(c) zbog pojave visestrukih injektiranja procenat poboljSanja je vec¢i kod sistema sa malom ke§
memorijom. Tako, u sistemu sa P=32 procesora i vremenom pristupa memoriji MRC=20pclk,
poboljSanje performanse iznosi 82,3% za sistem za keS memorijom kapaciteta 64KB, odnosno
53,5% za sistem za keS memorijom kapaciteta 1024KB.

(d) zbog zaguSenja na magistrali u sistemu sa keS memorijom kapaciteta 64KB, mehanizam
injektiranja je efikasniji za sisteme sa vremenom pristupa od MRC=20pclk nego u sistemima
sa MRC=100pclk. Na primer, u sistemu sa P=32 procesora, poboljSanje performanse iznosi
82,3% kada je MRC=20pclk, odnosno 68,3% kada je MRC=100pclk.

SU: MM (MRC=20pclk) SU: MM (MRC=100pclk)

301 [——B64
—=—|sd-64

- sd-1024

Sl. 5-16. MM: SU.

5.2.3 Jacobi

U ovom odeljku prikazani su rezultati simulacione analize za aplikaciju Jacobi koja je opisana
u odeljku 4.4.5Radno opterecenje koje se koristi u eksperimentima koji slede definisano je
slede¢im parametrima: N=256 1 [=20. Preliminarna analiza efikasnosti mehanizma injektiranja
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na bazi PRAM-MESI simulatora data je u odeljku 5.2.3.1, a simulaciona analiza bazirana na
realnom simulatoru memorijskog podsistema MESI-SPLIT data je u odeljku 5.2.3.2.

5.2.3.1 Jacobi: PRAM-MESI

Na Sl. 5-17a i Sl. 5-I¥ prikazani su procenat promasaja u ke§ memoriji i saobracaj na

magistrali u zavisnosti od kapaciteta keS memorije, kada je broj procesora u sistemu P=8.
Procenat promaSaja u keS memoriji se redukuje od 5,5% za sistem sa keS memorijom
kapaciteta 16KB do 25% za sistem sa keS memorijom kapaciteta 1024KB; za sistem sa ke$
memorijom kapaciteta 64KB mehanizam injektiranja ne redukuje procenat promaSaja u kes$

memoriji. Pri tom, saobracaj na magistrali ostaje priblizno isti u polaznom primeru i primeru
sa injektiranjem, s tim da je razlika izmedu broja RdC ciklusa priblizno jednaka broju
softverski iniciranih azuriranja SWbC, tj. vazi slede¢e SWbC(Isd)=RdC(B)-RdC(Isd). Na ovaj
nacin eliminiSu se blokiraju¢i promasaji u ke§ memoriji koji su posledica ¢itanja, a RdC
transakcije se zamenjuju SWbC transakcijama na magistrali. Takode, za sisteme sa ke$
memorijom malog kapaciteta vazi da je ukupan broj izbacenih ke§ blokova u slucaju sa
injektiranjem priblizno jednak broju izbacenih ke$s blokova u polaznom slucaju, tj. vazi
slede¢a jednacina RWbC(B)=RWbC(I)+IWbC(]).

Na Sl. 5-18 prikazani su rezultati kada je broj procesora u sistemu P=16. Mehanizam
injektiranja redukuje procenat promasSaja u ke§ memoriji od 5% do 33%, u zavisnosti od
kapaciteta ke§ memorije. Zakljucci u vezi saobracaja dati za sistem sa P=8 procesora vaze i u

sistemu sa P=16 procesora.
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SI. 5-18. Jacobi: MR i BT; P=16.
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5.2.3.2 Jacobi: MESI-SPLIT

Na Sl. 5-19a i Sl. 5-19b prikazani su normalizovano vreme izvrSavanja NET i normalizovano
vreme blokiranja prilikom citanja NRST, redom, za sistem sa P=8 procesora. Posmatra se
izvrSavanje polazne verzije (B) 1 verzije koja ukljucuje podrSku mehanizmu injektiranja za

sistem sa ke§S memorijom kapaciteta CacheSize=128KB (Isd-128) i CacheSize=1024KB (Isd-
1024).

Mehanizam injektiranja doprinosi znacajnoj redukciji vremena blokiranja procesora RST, i to

od 48% do 40% u zavisnosti od vremena pristupa memoriji tokom Ccitanja za sistem sa ke$
memorijom kapaciteta 128KB, odnosno oko 60% za sistem sa keS memorijom kapaciteta
1024KB. Medutim, 1 pored znafajne redukcije vremena blokiranja, vreme izvrSavanja se
prakti¢no ne redukuje ili se redukuje vrlo malo. Tako, vreme izvrSavanja sa sistem sa ke$
memorijom kapaciteta 128KB se neznatno pogorSava za manje od 1% za male vrednosti
kaSnjenja u pristupu memoriji, odnosno neznatno poboljSava za vece vrednosti kaSnjenja u

pristupu memoriji. Ovo se moze objasniti slede¢im razlozima: (a) kako je procenat promasaja

u ke§ memoriji vrlo mali (oko 0,16% za B-128) uceS¢e vremena blokiranja u ukupnom
vremenu izvrSavanja nije znacajno, pa i1 redukcija tog vremena nema znacajniji uticaj na

ukupno vreme izvrSavanja, (b) mali kapacitet keS memorije rezultuje kolizijom podataka koji
se injektiraju u keS memoriju i podataka koji se trenutno koriste, i (c) podrSka injektiranju na
strani procesora proizvodaca podataka zahteva modifikaciju koda, koja nije beznacajna

imajuci u vidu mali broj linija kdda originalne aplikacije Jacobi. Kriva ET(Isd-1024) pokazuje

da se u sistemu sa keS memorijom kapaciteta 1024KB vreme izvrSavanja redukuje od 0% do
4,5% u zavisnosti od vremena pristupa memoriji tokom citanja.
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Sl. 5-19. Jacobi: NET i NRST; P=8.

Na Sl. 5-20 prikazani su rezultati kada je broj procesora u sistemu P=16. Vreme blokiranja se
redukuje od 74% do 86% za sistem sa keS memorijom kapaciteta 128KB, odnosno od 78% do
87% za sistem sa keS memorijom kapaciteta 1024KB. U ovom slucaju, mehanizam
injektiranja znacajnije redukuje vreme izvrSavanja, 1 to od 4% do 38% za sistem sa ke$
memorijom kapaciteta 128KB, odnosno od 6% do 40% za sistem sa keSS memorijom
kapaciteta 1024KB.

Dobijeni rezultati pokazuju da efikasnost mehanizma injektiranja raste sa porastom broja
procesora ¢ak 1 u ovom primeru kada postoji samo tip deljenja 1-Proizvodac-1-Potrosag, a
injektiranje se vrs$i samo tokom softverski iniciranog ciklusa azuriranja glavne memorije. Ovo
povecanje efikasnosti mehanizma injektiranja je, pre svega, posledica povecavanja koli¢ine
deljenih podataka na koje se moZe primeniti mehanizam injektiranja.
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NET: Jacobi (P=16) NRST: Jacobi (P=16)
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—=—ET(Isd-128)
u ET(Isd-1024)

08 4 06 —+—RST(B)

—=— RST(Isd-128)
044 e RST(Isd-1024)

02 =\.\>W
05 . . . . . . 0.0

20 40 60 80 100 120 20 40 60 80 100 120
MRC [pclk] MRC [pelk]

(@) (b)
Sl. 5-20. Jacobi: NET i NRST,; P=16.

Na Sl. 5-21a i Sl. 5-21b prikazano je ubrzanje SU za sisteme za keS memorijom kapaciteta
128KB i 1024KB kada je kasnjenje u pristupu memoriji MRC=20pclk i MRC=100pclk,
redom. Na osnovu dobijenih rezultata mogu se dati slede¢i zakljucci:

(&) mehanizam injektiranja neznatno degradira performanse kod sistema sa malim brojem
procesora P=2 i 4. Tako u sistemu sa P=4 i CacheSize=128KB mehanizam injektiranja
produzava vreme izvrSavanja za nesto ispod 1% kada je MRC=20pclk, odnosno oko 2% kada

je MRC=100pclk. Kada je broj procesora u sistere@,Anehanizam injektiranja poboljSava
performanse.

(b) procenat poboljSanja raste sa porastom broja procesora. Tako, u sistemu sa keS memorijom
kapaciteta 1024KB i vremenom pristupa MRC=20pclk, mehanizam injektiranja poboljSava
performanse za 6,2% u sistemu sa P=16 procesora, odnosno za 53,6% u sistemu sa P=32
procesora.

(c) procenat poboljSanja raste sa porastom kapaciteta keS memorije. Na primer, u sistemu sa
P=32 procesora i vremenom pristupa memoriji MRC=20pclk, poboljSanje performanse iznosi
50% za sistem za keS memorijom kapaciteta 128KB, odnosno 53,6% za sistem za ke$
memorijom kapaciteta 1024KB.

(d) efikasnost mehanizma injektiranja raste sa porastom vremena pristupa memoriji. Na
primer, u sistemu sa P=32 procesora i kapacitetom keS memorije od 128KB, poboljSanje
performanse iznosi 50% kada je MRC=20pclk, odnosno 75,8% kada je MRC=100pclk.

0.7 4

0.6

e — —1

SU: Jacobi (MRC=20pclk) SU: Jacobi (MRC=100pclk)
25 30

25 [ —+—B-128
—m—sd-128

—e—B-128

——Isd-128
+--B-1024
=--Isd-1024

20 4

------

20 4
.....

SI. 5-21. Jacobi: SU.

5.2.4 Radix

U ovom odeljku prikazani su rezultati simulacione analize za aplikaciju Radix koja je opisana
u odeljku 4.4.6. Rezultati preliminarne analize efikasnosti mehanizma injektiranja koja se
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Rezultati

bazira na simulatoru PRAM-MESI prikazani su u odeljku 5.2.4.1, a rezultati analize bazirane
na simulatoru realnog memorijskog podsistema MESI-SPLIT u odeljku 5.2.4.2. Radno
opterecenje je definisano slede¢im parametrima: broj celobrojnih klju€eva koji se sortiraju je
128K (131072), osnova je 25€a(lix), a celobrojni klju¢evi uzimaju vrednosti iz skupa od 0

do 2%,

5.2.4.1 Radix: PRAM-MESI

Na Sl. 5-22a i Sl. 5-22 prikazani su procenat promasaja u ke§ memoriji i saobracaj na
magistrali u zavisnosti od kapaciteta keS memorije, kada je broj procesora u sistemu P=8.
Mehanizam injektiranja redukuje procenat promasaja u keS memoriji u relativnom iznosu od
1,2% do 3,4% u zavisnosti od kapaciteta ke memorije. Ovo smanjenje procenta promasaja u
keS memoriji ostvareno je uz redukciju broja RdC ciklusa na magistrali. Pri tom, broj ostalih
transakcija na magistrali ostaje nepromenjen. Treba napomenuti da je ovo poboljSanje
ostvareno uz minimalno uvecanje duZine koda za manje od 0,2%.

MR: Radix (P=8)
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Sl. 5-22. Radix: MR i BT; P=8.

Na Sl. 5-23 prikazani su rezultati kada je broj procesora u sistemu P=16. Apsolutno smanjenje
procenta promasaja u ke§ memoriji iznosi oko 0,185 1 priblizno je konstantno za razlicite

veli¢ine ke§ memorije, izuzev za ke§ memoriju kapaciteta 16KB, kada je apsolutni iznos
smanjenja procenta promasaja ispod 0,1. Relativno smanjivanje procenta promasaja u kes
memoriji je od 2,3% do 10,6%, u zavisnosti od kapaciteta keS memorije. Razlika u stepenu
poboljSanja izmedu sistema sa P=8 i P=16 procesora je posledica povecavanja koli¢ine

deljenih podataka na koje se primenjuje injektiranje i povecavanja broja procesora koji
istovremeno ¢itaju deljene podatke, posebno nizove ranki rank_me
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Sl. 5-23. Radix: MR i BT; P=16.
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5.2.4.2 Radix: MESI-SPLIT

U eksperimentalnoj analizi efikasnosti mehanizma injektiranja posmatraju se originalna
aplikacija B, verzija koja podrzava injektiranje samo za sinhronizacione varijable Is 1 verzija
aplikacije koja podrzava injektiranje kako sinhronizacionih varijabli, tako i pravih deljenih
podataka Isd. Analiziraju se dva memorijska podsistema sa keS memorijom kapaciteta
CacheSize=64KB (B-64, Is-64, Isd-64) i CacheSize=1024KB (B-1024, Is-1024, Isd-1024).

Na Sl. 5-24a i Sl. 5-24b prikazani su normalizovano vreme izvrSavanja NET i normalizovano
vreme blokiranja prilikom ¢itanja NRST u zavisnosti od vremena pristupa memoriji prilikom

¢itanja MRC, redom, za sistem sa P=8 procesora. Za sistem sa ke§S memorijom kapaciteta

64KB, reSenje Is redukuje vreme blokiranja RST(Is-64) od 2% (MRC=20pclk) do 3%
(MRC=120pclk), a reSenje Isd (RST(Isd-64)) od 3,3% (MRC=20pclk) do 5,5%
(MRC=120pclk). ReSenje Is redukuje vreme izvrSavanja (ET(Is-64)) od 0,3% (MRC=20pclk)
do 1% (MRC=120pclk), a reSenje Isd (ET(Isd-64)) od 0,5% (MRC=20pclk) do 1,8%
(MRC=120pclk). Za sistem sa keS memorijom kapaciteta 1024KB, reSenje Is redukuje vreme
blokiranja RST(Is-1024) od 8% (MRC=20pclk) do 9,3% (MRC=120pclk), a reSenje Isd
(RST(Isd-1024)) od 15,5% (MRC=20pclk) do 16,8% (MRC=120pclk). ReSenje Is redukuje
vreme izvrSavanja (ET(Is-1024)) od 0,3% (MRC=20pclk) do 1,1% (MRC=120pclk), a reSenje
Isd (ET(Isd-1024)) od 0,6% (MRC=20pclk) do 3,2% (MRC=120pclk). Relativno mali
procenat poboljSanja je posledica malog procenta pravih deljenih podataka na koje se
primenjuje mehanizam injektiranja. Naime, veéina promasSaja u ke§ memoriji se deSava u

trecoj fazi svake iteracije kada se na osnovu izraCunatih lokalnih histograma izratunava nova

pozicija svakog klju¢a u nizu. U ovoj fazi, kako je ve¢ objaSnjeno, primena injektiranja ima

smisla samo kada veli¢ina ke§ bloka odgovara veli¢ini jedne re¢i. Inafe, mehanizam
injektiranja moze dovesti do pogorsanja performanse usled nepravog deljenja podataka (false
sharing.

NET: Radix (P=8) NRST: Radix (P=8)
1.05 12
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(@) (b)
Sl. 5-24. Radix: NET i NRST; P=8.

Na Sl. 5-25 prikazani su rezultati kada je broj procesora u sistemu P=16. Za sistem sa ke$
memorijom kapaciteta 64KB, reSenje Is redukuje vreme blokiranja RST(Is-64) od 9,5%
(MRC=20pclk) do 20% (MRC=120pclk), a reSenje Isd (RST(Isd-64)) od 14,5%
(MRC=20pclk) do 27% (MRC=120pclk). ReSenje Is redukuje vreme izvrSavanja (ET(Is-64))
od 2% (MRC=20pclk) do 6,5% (MRC=120pclk), a reSenje Isd (ET(Isd-64)) od 3,7%
(MRC=20pclk) do 10% (MRC=120pclk). Za sistem sa keS memorijom kapaciteta 1024KB,
reSenje Is redukuje vreme blokiranja RST(Is-1024) od 17,5% (MRC=20pclk) do 34,5%
(MRC=120pclk), a reSenje Isd (RST(Isd-1024)) od 30% (MRC=20pclk) do 47%
(MRC=120pclk). ReSenje Is redukuje vreme izvrSavanja ET(Is-1024) od 2,5% (MRC=20pclk)
do 10% (MRC=120pclk), a reSenje Isd (ET(Isd-1024)) od 4,5% (MRC=20pclk) do 14%
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(MRC=120pclk). U poredenju sa rezultatima dobijenim za sistem sa P=8 procesora primecuje
se znacajan porast efikasnosti tehnike injektiranja. Ovo poboljSanje je, pre svega, posledica
povecavanja procenta deljenih podataka, a takode i povecavanja broja procesora koji dele iste

podatke.

NET: Radix (P=186) NRST: Radix (P=16)
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(@) (b)
SI. 5-25. Radix: NET i NRST; P=16.

Na Sl. 5-26 prikazano je ubrzanje SU za posmatrane verzije aplikacije Radix, (B, Is i Isd) u
sistemu sa keS memorijom kapaciteta 64KB i 1024KB i vremenom pristupa memoriji
prilikom ¢itanja MRC=20pclk i MRC=100pclk. Na osnovu izgleda krivih mogu se izvesti

slede¢i zakljucci:

(@) reSenja Is i Isd pokazuju poboljSanje performanse za sve analizirane parametre
memorijskog podsistema.

(b) procenat poboljSanja performanse za reSenja Is i Isd raste sa brojem procesora; pri tom
reSenje Isd uvek pokazuje bolje rezultate. Tako, u slu¢aju memorijskog sistema sa
CacheSize=1024KB i MRC=20pclk, reSenje Is poboljSava performanse za 2,6% kada je P=16,
odnosno za 14,5% kada je P=32, a reSenje Isd poboljSava performanse za 4,5% kada je P=16,
odnosno za 25,4% kada je P=32.

(c) procenat poboljSanja performanse za reSenja Is i Isd raste sa porastom kapaciteta ke$
memorije. Na primer, u sistemu sa P=32 procesora i vremenom pristupa memoriji
MRC=20pclk, poboljSanje performanse za reSenje Is iznosi 12% za sistem za keS memorijom
kapaciteta 64KB, odnosno 14,5% za sistem za keS memorijom kapaciteta 1024KB, a
poboljSanje performanse za reSenje Isd iznosi 21,1% za sistem sa 64KB, odnosno 25,4% za
sistem sa 1024KB.

(d) efikasnost mehanizma injektiranja raste sa porastom vremena pristupa memoriji. Na
primer, u sistemu sa P=32 procesora i kapacitetom keS memorije od 1024KB, poboljSanje
performanse za reSenje Is iznosi 14,5% kada je MRC=20pclk, odnosno 30,9% kada je
MRC=100pclk, a za reSenje Isd iznosi 25,4% kada je MRC=20pclk, odnosno 41,1% kada je
MRC=100pclk.
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SU: Radix (MRC=20pclk) SU: Radix (MRC=100pclk)
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Sl. 5-26. Radix: SU.

5.25 LU

U ovom odeljku prikazani su rezultati simulacione analize za aplikaciju LU koja je opisana u
odeliku 4.4.7. U eksperimentima koji slede posmatra se matrica dimenz§a5Bh&lok je
veli¢ina bloka b=8. U odeljku 5.2.5.1 prikazani su rezultati preliminarne analize efikasnosti
mehanizma injektiranja bazirane na PRAM-MESI simulatoru. Posmatra se originalna
aplikacija B 1 aplikacija koja podrzava injektiranje za sinhronizacione varijable i deljene
podatke Isd. U odeljku 5.2.5.2 dati su rezultati simulacione analize bazirane na MESI-SPLIT
simulatoru; posmatraju se polazna verzija programa B, verzija koja ukljucuje podrsku
injektiranju samo za sinhronizacione varijable Is, 1 verzija koja ukljucuje podrsku injektiranju

kako sinhronizacionih varijabli tako i prvih podataka Isd.

5.2.5.1 LU: PRAM-MESI

Na Sl. 5-27a i Sl. 5-2¥ prikazani su procenat promasaja u ke§ memoriji i saobracaj na
magistrali, redom, u zavisnosti od kapaciteta keS memorije kada je broj procesora u sistemu
P=8. Mehanizam injektiranja redukuje procenat promaSaja u keS memoriji od 13,5% od 31%
u zavisnosti od kapaciteta ke§ memorije. Pri tom, u ovom slu¢aju ne vazi pravilo da efikasnost
mehanizma injektiranja raste sa porastom kapaciteta keS memorije. Naime, kéd za
inicijalizaciju tabela injektiranja je napisan tako da podrzava viSestruka injektiranja, Sto
posebno uti¢e na povecavanje efikasnosti mehanizma injektiranja u slucaju ke§ memorija

malog kapaciteta. Tako, mehanizam injektiranja smanjuje procenat promasaja u kesS memoriji
za apsolutni iznos (MR(B)-MR(Isd)) od 0,4, ili za preko 15% u relativnom iznosu za ke$
memoriju kapaciteta 16KB; relativno poboljSanje za keS memorije kapaciteta od 32KB do
256KB je u opsegu od 31% do 26%, a za keS memoriju kapaciteta 512KB 14%. Mehanizam
injektiranja redukuje broj RdAC transakcija na magistrali, dok broj zahteva za invalidacijom
InvC 1 ekskluzivnim ¢itanjem RdXC ostaje priblizno isti. Kako se u reSenju Isd ne koristi
injektiranje tokom softverski iniciranih ciklusa azuriranja, to je WbSC=0. Za sisteme sa ke§
memorijom malog kapaciteta vazi da je ukupan broj izbacenih modifikovanih ke§ blokova u

slucaju sa injektiranjem priblizno jednak broju izbacenih modifikovanih ke§ blokova u
polaznom slucaju, tj. vazi sledeca jednac¢ina RWbC(B)=RWbC(Isd)+IWbC(Isd)}.
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MR: LU (P=8)
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(@)
SI. 5-27. LU: MR i BT; P=8.

Na Sl. 5-28 prikazani su rezultati kada je broj procesora u sistemu P=16. Procenat poboljSanja
je veci 1 iznosi od 18% do 36% u zavisnosti od kapaciteta ke§ memorije. Najveca poboljSanja

se dobijaju za sistem sa keS memorijom kapaciteta 32KB i 64KB i iznose 36% i 29%, redom.
Napomene u vezi saobracaja na magistrali date na primeru sistema sa P=8 procesora vaze i u

ovom eksperimentu. Procenat povecanja broja instrukcija dodatih da podrze injektiranje je

oko 1.5%. Ve¢ je napomenuto da se taj broj instrukcija moZe dalje redukovati realokacijom,

tako da blokovi zauzimaju kontinualni adresni prostor.

MR: LU (P=16) BT: LU (P=16)
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SI. 5-28. LU: MR i BT; P=16.

5.2.5.2 LU: MESI-SPLIT

Na Sl. 5-29a i Sl. 5-29b prikazani su normalizovano vreme izvrSavanja NET i normalizovano
vreme blokiranja prilikom citanja NRST, redom, za sistem sa P=8 procesora. Posmatra se
izvrSavanje polazne verzije aplikacije (B), verzije koja ukljuuje podrSku mehanizmu
injektiranja samo za sinhronizacione varijable (Is) 1 verzije koja ukljucuje podrsku injektiranju

za sinhronizacione varijable i deljene podatke (Isd). Posmatraju se sistemi sa keS memorijom
kapaciteta 128KB (B-128, Is-128 i Isd-128) i 1024KB (B-1024, Is-1024 i Isd-1024). Za sistem
sa keS memorijom kapaciteta 128KB reSenje Is redukuje vreme blokiranja RST(Is-128) za
2,2% do 4,3% u zavisnosti od vremena pristupa memoriji prilikom ¢itanja, a reSenje Isd od

2,4% za MRC=60pclk do 3,5% za MRC=120pclk (RST(Isd-128)); reSenje Isd za
MRC=20pclk 1 40pclk neznatno povecava vreme blokiranja, usled kontencije na internim
resursima zbog izvrSavanja dodatnih instrukcija za podrsku injektiranju. Ovakvi rezultati uticu

i na vreme izvrSavanja, tako da reSenje Is redukuje vreme izvrSavanja od 0,3% (MRC=20pclk)
od 1,2% (MRC=120pclk). ReSenje Isd prakticno ne redukuje vreme izvrSavanja, odnosno za

sisteme kada je MRC=20pclk i 40pclk dolazi do povecavanja vremena izvrS§avanja; pri tom,

vreme izvrSavanja se povecava za manje od 1%. Za sistem sa keS memorijom kapaciteta
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1024KB reSenje Is redukuje vreme blokiranja od 23% (MRC=20pclk) do 29%
(MRC=120pclk), a reSenje Isd oko 13%. Vreme izvrSavanja se redukuje od 0,4%
(MRC=20pclk) do 1,9% (MRC=120pclk) za reSenje Is, odnosno od 0% do 0,7% za reSenje
Isd.
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SI. 5-29. LU: NET i NRST; P=8.

Na Sl. 5-30 prikazani su rezultati simulacione analize kada je broj procesora u sistemu P=16.
Za sistem sa keS memorijom kapaciteta 128KB reSenje Is redukuje vreme blokiranja od 19%
(MRC=20pclk) do 36% (MRC=120pclk), a reSenje Isd od 16% (MRC=20pclk) do 18%
(MRC=120pclk). ReSenje Is redukuje vreme izvrSavanja od 3,5% (MRC=20pclk) do 13,5%
(MRC=120pclk), a reSenje Isd od 2% (MRC=20pclk) do 4,7% (MRC=120pclk). Za sistem sa
ke§ memorijom kapaciteta 1024KB reSenje Is redukuje vreme blokiranja od 67%
(MRC=20pclk) do 78% (MRC=120pclk), a reSenje Isd od 34% (MRC=20pclk) do 38%
(MRC=120pclk). ReSenje Is redukuje vreme izvrSavanja od 5% (MRC=20pclk) do 21%
(MRC=120pclk), a reSenje Isd od 2% (MRC=20pclk) do 10% (MRC=120pclkK).

Dobijeni rezultati pokazuju da reSenje Is koje je sasvim jednostavno za implementaciju
nadmasuje performanse resenja Isd, $to je sasvim neocekivan rezultat. Parametri koje se ovde

ne razmatraju, kao Sto su procenat promasaja u keS memoriji (kod MESI-SPLIT simulatora) i
saobrac¢aj na magistrali, pokazuju da reSenje Isd ipak smanjuje procenat promasaja u ke$
memoriji i saobrac¢aj na magistrali (SI. 5-31) u odnosu na reSenje Is. Medutim, osnovni razlog

zbog koga se taj potencijal nije pretvorio u dobitak u performansi je pre svega negativan uticaj
na kontenciju na internim resursima kes kontrolera usled izvrSavanja umetnutih instrukcija za
podrsku mehanizmu injektiranja.

NET: LU (P=16) NRST: LU (P=16)

0.9 0.8

0.8 Al 0.6 i —
~ETE - ——RST(B) —=—RST(Isd-128)
07 —=—ET(lsd-128) 041 - RST(Isd-1024) —&—RST(/s-128)
= ET(1sd-1024) L = RST(1s-1024)
06 1 —+—ET(1s-128) 02| B —
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SI. 5-30. LU: NET i NRST; P=16.
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Rezultati

BusReq RdC RdXC InvC WbRC WhbSC WhIC

B 46384( 1647p 7390 1876P9 0 0
Is 430813 16479 6989 187349 0 7
Isd 318818 16480 7136 183550 0 3308

Sl. 5-31 Saobraéaj na magistrali za razli¢ite verzije aplikacije LU; CacheSize=128KB, P=16.

Na Sl. 5-32a i Sl. 5-32b prikazano je ubrzanje SU za reSenja B, Is i Isd, kada je kaSnjenje u
pristupu memoriji usled ¢itanja MRC=20pclk i MRC=100pclk, redom. Na osnovu dobijenih

rezultata mogu se izvesti slede¢i zakljucci:

(a) bez obzira na kapacitet keS memorije i vreme pristupa memoriji pokazuje se da usled
zaguSenja magistrale reSenje B pokazuje degradaciju performanse u sistemima sa P=32
procesorattashing.

(b) reSenje Is poboljSava performanse, nezavisno od parametara memorijskog podsistema.

(c) reSenje Isd neznatno degradira vreme izvrSavanja u sistemu sa P=2, 4 i 8 procesora kada je
MRC=20pclk, i u sistemu sa P=2 i 4 procesora kada je MRC=100pclk. Medutim, degradacija
performanse je zanemarljiva i krece se u opsegu od 0,1% do 0,3%, zavisno od parametara
memorijskog podsistema. U svim ostalim slu¢ajevima reSenje Isd povecava performanse.

(d) reSenja Is i Isd pokazuju trend rasta performanse sa porastom broja procesora za sve
parametre memorijskog podsistema. Pri tom, taj porast je veci u sistemima sa ke§ memorijom

veceg kapaciteta i u sistemima sa ve¢im kasnjenjem u pristupu memoriji prilikom Ccitanja.

Tako, za sistem sa 128KB keS memorije SU(Is-128, P=16)=8,11, a SU(Is-128, P=32)=9,29,
dok je za sistem sa 1024KB SU(Is-128, P=16)=8,8, a SU(Is-1024, P=32)=12,16.

(e) efikasnost mehanizma injektiranja raste sa povecavanjem vremena pristupa memoriji

prilikom ¢itanja. Tako, reSenje Is poboljSava performanse u sistemu sa P=32 procesora i kes
memorijom kapaciteta 1024KB za 42,7%, kada je MRC=20pclk, odnosno za 69,4% kada je
MRC=100pclk; pod istim uslovima, reSenje Isd poboljSava performanse za 39,1% kada je
MRC=20pclk, odnosno za 62,9% kada je MRC=100pclk.

(f) povecavanje kapaciteta keS memorije povecava efikasnost tehnike injektiranja. Tako, u

sistemu sa P=32 procesora i vremenom pristupa memoriji prilikom c¢itanja MRC=20pclk

reSenje Is poboljSava performanse za 33,1% u sistemu sa keS memorijom kapaciteta 128KB,
odnosno 42,7% u sistemu sa keS memorijom kapaciteta 1024KB. Pod istim uslovima reSenje
Isd poboljSava performanse za 36,6% kada je CacheSize=128KB, odnosno za 39,1% kada je
CacheSize=1024KB.

(g) povecavanje broja procesora povecava efikasnost tehnike injektiranja. Tako, reSenje Is
poboljSava performanse u sistemu sa 1024KB i MRC=20 pclk za 4,9% kada je broj procesora
u sistemu P=16, odnosno za 42,7% u sistemu sa P=32 procesora. Pod istim uslovima reSenje
Isd povecava performanse za 1,8% u sistemu sa P=16 procesora, odnosno za 39,1% u sistemu

sa P=32 procesora.

(h) reSenje Isd nadmaSuje performanse reSenja Is u sistemu sa P=32, MRC=20pclk, a
CacheSize=128KB.
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Rezultati

SU: LU (MRC=20pclk) SU: LU (MRC=100pclk)

12 ——B-128 a
——1s-128 m 10 |—+—B-128 4
—=—Isd-128 L —a—1s-128 -
10 4 - B-1024 P g [tsa-128
: +--B-1024
----- 1s-1024
64 |-m-lIsd-1024

SI. 5-32. LU: SU.

5.2.6 FFT

U ovom odeljku prikazani su rezultati simulacione analize za aplikaciju FFT koja je opisana u
odeliku 4.4.8. U odeljku 5.2.6.1 prikazani su rezultati preliminarne simulacione analize
bazirane na PRAM-MESI simulatoru. Posmatraju se originalna aplikacija B i aplikacija koja
podrzava injektiranje za sinhronizacione varijable i deljene podatke Isd. U odeljku 5.2.6.2 dati

su rezultati simulacione analize bazirane na MESI-SPLIT simulatoru. Posmatraju se polazna
verzija programa B, verzija koja ukljucuje podrsku injektiranju samo za sinhronizacione
varijable Is, 1 verzija koja uklju€uje podrsku injektiranju kako sinhronizacionih varijabli tako 1

pravih deljenih podataka Isd. U svim eksperimentima posmatra se Furijeova arfiliza 2
kompleksnih tacaka.

5.2.6.1 FFT: PRAM-MESI

Na Sl. 5-33prikazani su procenat promaSaja u ke$S memoriji i saobrac¢aj na magistrali u
zavisnosti od kapaciteta keS memorije, kada je broj procesora u sistemu P=8. Rezultati
pokazuju da za keS memorije malog kapaciteta od 16KB i 32KB mehanizam injektiranja
povecava procenat promasaja u ke§ memoriji. Pri tom, relativni iznos pogorSanja iznosi oko

4% za sistem sa keS memorijom kapaciteta 16KB (MR(Isd)). Za multiprocesore sa ke$
memorijama veceg kapaciteta relativni iznos smanjenja procenta promasaja u ke§ memoriji je

od 0,3% za keS memoriju kapaciteta 64KB do 25% za keS memoriju kapaciteta 1024KB.

Rezultati sa Sl. 5-38 prikazuju saobracaj na magistrali u zavisnosti od kapaciteta kes$
memorije. Kod ke$S memorija malog kapaciteta mehanizam injektiranja dovodi do
povecavanja saobracaja na magistrali. Pove¢anje saobracaja je posledica neSto znacajnijeg
povecanja broja RdC transakcija, pojave invalidacionih transakcija InvC 1 softverski iniciranih
azuriranja SWbC. Medutim, sa povecavanjem kapaciteta ke§ memorije porast saobracaja

usled injektiranja postaje sve manji. Kod ke§ memorije kapaciteta 1024KB priblizno vazi
slede¢a jednakost: SWbC(Isd)=RdC(B)-RdC(Isd), §to zna¢i da su RdC transakcije koje
blokiraju izvrSavanje programske niti zamenjene transakcijama softverski iniciranog
azuriranja SWbC. Rezultati pokazuju da broj modifikovanih kes§ blokova koji se izbacuje iz

ke§ memorije usled injektiranja nije veliki, tj. vazi sledeca priblizna jednacina: RWbC(B)
=RWbC(Isd)+IWbC(lsd).
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Rezultati

MR: FFT (P=8) BT: FFT (P=8)
35 8.E+05
. BE+05 HRIC  ERAXC
7.E+05 OinvC  OWbRC
25 6E+05 BWbSC EWbIC
20 5.E+05
S 4.E+05
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SI. 5-33. FFT: MR i BT; P=8.

Na Sl. 5-34prikazani su rezultati eksperimenata za slu¢aj kada je broj procesora u sistemu
P=16. U slucaju ke§ memorije kapaciteta 16KB 1 32KB, procenat promasaja u ke§ memoriji je
veli nego za polazno reSenje B. Za keS memorije veceg kapaciteta procenat promasSaja se
redukuje od 0,3% za keS memoriju kapaciteta 64KB do 31% za keS memoriju kapaciteta
1024KB. Povecavanje broja procesora ne menja znacajnije odnos saobracaja na magistrali za
posmatrana reSenja, pa vaZze isti zakljucci izneti u diskusiji o saobracaju kada je broj procesora

u sistemu P=8.

MR: FFT (P=16)
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SI. 5-34. FFT: MR i BT; P=16.

5.2.6.2 FFT: MESI-SPLIT

(b)

Na Sl. 5-35a i Sl. 5-35b prikazani su normalizovano vreme izvrSavanja NET i normalizovano
vreme blokiranja prilikom ¢itanja NRST, redom, za sistem sa P=8 procesora. Posmatra se
izvrSavanje polazne verzije aplikacije FFT (B), verzije koja ukljuc¢uje podrsku mehanizmu
injektiranja samo za sinhronizacione varijable (Is) i verzije koja ukljucuje podrsku injektiranju

za sinhronizacione varijable i deljene podatke (Isd). Posmatraju se sistemi sa keS memorijom
kapaciteta 128KB (B-128, Is-128 i Isd-128) i 1024KB (B-1024, 1s-1024 i Is-1024).

Za sistem sa ke§ memorijom kapaciteta 128KB resenje Is prakti¢no ne doprinosi smanjivanju
vremena izvrSavanja jer je poboljSanje od 0,2% do 0,5% u zavisnosti od kasnjenja u pristupu
memoriji tokom citanja (ET(Is-128)), dok resenje Isd ¢ak doprinosi poveéavanju vremena
izvrSavanja od maksimalnih 2% do 0,02% (ET(Isd-128)). Sa druge strane, pokazuje se da
mehanizam injektiranja doprinosi smanjivanju vremena blokiranja od 1,5% do 2,5% za
reSenje Is (RST(Is-128)), odnosno od 4% do 4,5% za resenje (RST(Isd-128)). Medutim, i

pored minimalnog smanjivanja vremena blokiranja to nije doprinelo smanjivanju vremena
izvr§avanja. Osnovni razlozi za to su slede¢i (a) kompleksnost i duzina koda koji se umece za




Rezultati

podrsku injektiranju 1 (b) kolizija u ke§ memoriji izmedu injektiranih podataka i podataka koji

se trenutno obraduju. Za sistem sa ke§ memorijom kapaciteta 1024KB mehanizam injektiranja
redukuje vreme blokiranja RST za oko 14% za reSenje Is (RST(Is-1024)), odnosno oko 35%
za reSenje Isd (RST(Isd-1024)). Znacajnije redukovanje vremena blokiranja se odrazava i na

vreme izvrSavanja: reSenje Is redukuje vreme izvrSavanja od 2% do 2,5% (ET(Is-1024)), a
reSenje Isd od 3,5% do 4,5% (ET(Isd-1024)). Kod ove aplikacije vreme blokiranja RST i
vreme izvr$avanja ne zavise znacajno od vremena pristupa memoriji prilikom ¢itanja MRC.

NET: FFT (P=8) NRST: FFT (P=8)
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SI. 5-35. FFT: NET i NRST; P=8.

Na Sl. 5-36 prikazani su rezultati kada je broj procesora u sistemu P=16. Za sistem za kes
memorijom kapaciteta 128KB reSenje Is redukuje vreme blokiranja od 8% do 22% u
zavisnosti od vremena pristupa memoriji (RST(Is-128)), a reSenje Isd od 13% do 29%
(RST(Isd-128)). Vreme izvrSavanja se redukuje od 2,3% do 5% za reSenje Is (ET(Is-128)),
odnosno od 0% do 5,2% za reSenje Isd (ET(Isd-128)). Za sistem sa keS memorijom kapaciteta
1024KB resSenje Is redukuje vreme blokiranja RST od 18% do 25% u zavisnosti od vremena
pristupa memoriji prilikom Ccitanja, a reSenje Isd oko 44% (RST(Isd-1024)). Vreme
izvrSavanja se redukuje za oko 4% za reSenje Is (ET(Is-1024)), odnosno za oko 8% za reSenje
Isd (ET(Isd-1024)). Rezultati pokazuju da su posmatrane veli¢ine slabo zavisne od vremena

pristupa memoriji prilikom ¢itanja.

Znacajno redukovanje u vremenu blokiranja RST kod reSenja Isd ukazuje da je potencijal
ovog pristupa znacajan ali da je u konkretnom slucaju njegova efikasnost u velikoj meri
ograni¢ena kontencijom na internim resursima ke§ kontrolera usled izvrSavanja dodatnih
instrukcija za podrSku mehanizmu injektiranja. Medutim, realokacija matrice kompleksnih
taCaka, tako da svaka submatrica zauzima kontinualni adresni prostor moZze omoguciti
redukciju umetnutog koda za podrsku injektiranju, a time bi se znacajno povecala 1 efikasnost
tehnike injektiranja kod reSenja Isd.
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Rezultati

NET: FFT (P=16) NRST: FFT (P=16)
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Sl. 5-36. FFT: NET i NRST; P=16.

Na Sl. 5-37a i Sl. 5-37b prikazano je ubrzanje SU za reSenja B, Is i Isd, kada je kaSnjenje u
pristupu memoriji usled ¢itanja MRC=20pclk 1 MRC=100pclk, redom. Na osnovu dobijenih

rezultata mogu se izvesti sledec¢i zakljucci:

(a) reSenje Is prakticno uvek pokazuje poboljSanje, izuzev u slucaju kada je broj procesora u

sistemu P=2, a kapacitet keS memorije 128KB.

(b) reSenje Isd degradira vreme izvrSavanja u sistemu sa keS memorijom kapaciteta 128KB i
vremenom pristupa od MRC=20pclk od 3% za sistem sa P=2 procesora do 0,4% za sistem sa
P=16 procesora; za sistem sa keS memorijom kapaciteta 1024KB vreme izvrSavanja se
degradira samo u sistemu sa P=2 procesora. U svim ostalim slu¢ajevima resenje Isd povecava
performanse.

(c) efikasnost mehanizma injektiranja raste sa povecavanjem vremena pristupa memoriji

prilikom ¢itanja. Tako, reSenje Is poboljSava performanse u sistemu sa P=32 procesora 1 ke$
memorijom kapaciteta 1024KB za 10%, kada je MRC=20pclk, odnosno za 13,3% kada je
MRC=100pclk; pod istim uslovima reSenje Isd poboljSava performanse za 13,2% kada je
MRC=20pclk, odnosno za 15,8% kada je MRC=100pclk.

(d) povecavanje kapaciteta keS memorije povecava efikasnost tehnike injektiranja. Tako, u

sistemu sa P=32 procesora i vremenom pristupa memoriji prilikom ¢itanja MRC=20pclk

reSenje Is poboljSava performanse za 7,7% u sistemu sa keS memorijom kapaciteta 128KB,
odnosno 10% u sistemu sa keS memorijom kapaciteta 1024KB. Pod istim uslovima reSenje Isd
poboljSava performanse za 8,2% kada je CacheSize=128KB, odnosno za 13,2% kada je
CacheSize=1024KB. Prema oc¢ekivanju, kapacitet ke§ memorije znacajnije utice na efikasnost

reSenja Isd kod koga postoji injektiranje tokom ciklusa aZuriranja memorije.

(e) povecavanje broja procesora povecava efikasnost tehnike injektiranja. Tako, reSenje Is
poboljSava performanse u sistemu sa 1024KB i MRC=20pclk za 3,7% kada je broj procesora
u sistemu P=16, odnosno za 10% u sistemu sa P=32 procesora. Pod istim uslovima reSenje Isd
povecava performanse za 8,2% u sistemu sa P=16 procesora, odnosno za 13,2% u sistemu sa

P=32 procesora.

133



Rezultati

SU: FFT (MRC=20pclk) SU: FFT (MRC=100pclk)
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SI. 5-37. FFT: SU.

5.2.7 Ocean

U ovom odeljku prikazani su rezultati simulacione analize za aplikaciju Ocean koja je opisana
u odeljku 4.4.9. U eksperimentima koji slede posmatra se simulacija okeana>d£2828
negrani¢nih tacaka. U odeljku 5.2.7.1 dati su rezultati preliminarne analize efikasnosti
mehanizma injektiranja na bazi PRAM-MESI simulatora. Posmatra se originalna aplikacija B
1 aplikacija koja podrzava injektiranje sinhronizacionih varijabli i pravih deljenih podataka

Isd. U odeljku 5.2.7.2 dati su rezultati analize bazirane na MESI-SPLIT simulatoru;
posmatraju se polazna verzija programa B, verzija koja ukljucuje podrsku injektiranju samo

za sinhronizacione varijable Is, 1 verzija koja ukljuuje podrsku injektiranju kako
sinhronizacionih varijabli tako i pravih podataka Isd.

5.2.7.1 Ocean: PRAM-MESI

Na Sl. 5-38a i Sl. 5-3Bprikazani su procenat promasaja u ke§ memoriji MR i saobraéaj na
magistrali BT, redom, u zavisnosti od kapaciteta keS memorije, kada je broj procesora u
sistemu P=8. Procenat promaSaja u keS memoriji se redukuje od 3% za sistem sa keS$
memorijom malog kapaciteta do 5% za sistem sa ke§ memorijom veceg kapaciteta (MR(Isd)).

Saobrac¢aj na magistrali se neznatno povecava zbog dodatnth SWbC ciklusa, narocito za

sisteme za keS memorijom malog kapaciteta.

MR: Ocean (P=8) BT: Ocean (P=8)
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SI. 5-38. Ocean: MR i BT; P=8.

Na Sl. 5-39 prikazani su rezultati preliminarne analize na bazi PRAM-MESI simulatora, kada
je broj procesora u sistemu P=16. Procenat promasSaja u keS memoriji se redukuje od 3,8% za
sistem sa keS memorijom kapaciteta 16KB do 7,2% za sistem sa keS memorijom kapaciteta
1024KB. Kod sistema sa malom ke§ memorijom saobracaj na magistrali neznatno raste zbog
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Rezultati

dodatnih SWbC transakcija u uslovima kada se broj RAC transakcija ne redukuje ili se
redukuje vrlo malo. Kod sistema sa velikom ke§ memorijom saobracaj na magistrali priblizno
odgovara saobracaju u slucaju polaznog reSenja, jer vaze sledece priblizne jednakosti

SWhC(Isd3RdC(B)-RdC(Isd) i RWbhC(BJRWhC(Isd)+IWhC(Isd).
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Sl. 5-39. Ocean: MR i BT; P=16.

5.2.7.2 Ocean: MESI-SPLIT

Na Sl. 5-40a i Sl. 5-40b prikazani su normalizovano vreme izvrSavanja NET i normalizovano
vreme blokiranja RST za posmatrana reSenja B, Is i Isd u zavisnosti od vremena pristupa
memoriji prilikom ¢itanja MRC, kada je broj procesora u sistemu P=8. Posmatraju se dva
sistema sa keS memorijom kapaciteta 128KB i 1024KB. Za sistem sa keS memorijom
kapaciteta 128KB reSenje Is redukuje vreme blokiranja (RST(Is-128)) od 12% do 22% u
zavisnosti od vremena MRC, a reSenje Isd od 14% do 22,5% (RST(lsd-128)). ReSenje Is
redukuje vreme izvrSavanja od 4% za MRC=20pclk do 13% za MRC=100pclk (ET(Is-128)).
Resenje Isd neznatno povecava vreme izvrSavanja kada je MRC=20pclk; medutim, kada je
MRC=100pclk reSenje Isd redukuje vreme izvrSavanja za 8% (ET(Isd-128)). Za sistem sa ke$
memorijom kapaciteta 1024KB reSenje Is redukuje vreme blokiranja od 21% za MRC=20pclk
do 33% za MRC=100pclk (RST(Is-1024)), a reSenje Isd od 24% za MRC=20pclk do 35% za
MRC=100pclk (RST(Isd-1024)). ReSenje Is redukuje vreme izvrSavanja od 6,5% za
MRC=20pclk do 17,5% za MRC=100pclk (ET(Is-1024)), a reSenje Isd od 0,7% za
MRC=40pclk do 11,5% za MRC=100pclk (ET(Isd-1024)); pri tom, reSenje Isd degradira
vreme izvrSavanja za MRC=20pclk za oko 3%.

NET: Ocean (P=8) NRST: Ocean (P=8)
11 12
104 104
.\
0.9 08 Y
R
R & g 4
08 06 |
——ET(B) —+—RST(B)
07 4 —a—ET(Is-128) 04 1 —+—RST(Is-128)
-2 ET(Is-1024) - RST(Is-1024)
06 —=—ET(Isd-128) 0.2 —=—RST(Isd-128)
m ET(Isd-1024) - RST(Isd-1024)
05 . . . . . . 0.0 . . . . . |
20 40 60 80 100 120 20 40 60 80 100 120
MRC [pelk] MRC [pelk]
(a) (b)

Sl. 5-40. Ocean: NET i NRST: P=8.

Na Sl. 5-41 prikazani su rezultati eksperimenata kada je broj procesora u sistemu P=16. U
sistemu sa keS memorijom kapaciteta 128KB, reSenje Is redukuje vreme blokiranja od 43% za
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MRC=20pclk do 69% za MRC=100pclk (RST(Is-128)), a reSenje Isd od 42% za

MRC=20pclk do 65% za MRC=100pclk (RST(Isd-128)). ReSenje Is redukuje vreme

izvrSavanja od 28% za MRC=20pclk do 58% za MRC=100pclk (ET(Is-128)), a reSenje Isd od
21,5% od 50% (ET(Isd-128)). U sistemu sa keS memorijom kapaciteta 1024KB reSenje Is
redukuje vreme blokiranja od 59% za MRC=20pclk do 79% za MRC=100pclk (RST(Is-

1024)), a reSenje Isd od 57,5% za MRC=20pclk do 74% za MRC=100pclk (RST(Isd-1024)).
ReSenje Is redukuje vreme izvrSavanja od 36,5% za MRC=20pclk do 65,5% za
MRC=100pclk (ET(Is-1024)), a reSenje Isd od 28% za MRC=20pclk do 57% za

MRC=100pclk (ET(Isd-1024)).

Dobijeni rezultati pokazuju da reSenje Isd ne doprinosi poboljSanju performanse u odnosu na
reSenje Is koje je jednostavnije za primenu. | pored toga Sto reSenje Isd doprinosi smanjivanju
broja blokiraju¢ih promasaja u ke§ memoriji u odnosu na resenje Is, kompleksnost koda koji

je neophodan za podrSku injektiranju, kao i kontencija na internim resursima su razlog da ovo
reSenje ne opravdava svoju primenu.

NET: Ocean (P=16) NRST: Ocean (P=16)

094 ——ET() —+—RST(B)
—+—ET(s-128) 08 4 —+—RST(1s-128)
2 ET(Is-1024) - RST(Is-1024)
—=—ET(1sd-128) 064 —=—RST(Isd-128)
= ET(1sd-1024) - RST(Isd-1024)

04 - o

0.2 4

e
03 : : : : : J 0.0 : : : : :
20 40 60 80 100 120 20 40 60 80 100 120

MRC [pclk] MRC [pelk]

(@) (b)
Sl. 5-41. Ocean: NET i NRST, P=16.

Na Sl. 5-42a i Sl. 5-42b prikazano je ubrzanje SU za reSenja B, Is i Isd za sistem sa ke$
memorijom kapaciteta 128KB i 1024KB 1 vremenom pristupa memoriji prilikom citanja od
MRC=20pclk i MRC=100pclk. Na osnovu dobijenih rezultata mogu se izvesti sledeci
zakljulci:

(a) bez obzira na kapacitet ke§ memorije i vreme pristupa memoriji pokazuje se da usled
zagusSenja magistrale reSenje B pokazuje degradaciju performanse u sistemima sa P=16 i P=32
procesora.

(b) reSenja Is i Isd pokazuju trend rasta performanse sa porastom broja procesora za sve
parametre memorijskog podsistema. Pri tom, taj porast je veci u sistemima sa ke§ memorijom

veceg kapaciteta 1 u sistemima sa veéim kaSnjenjem u pristupu memoriji prilikom Citanja.

Tako, za sistem sa 128KB keSS memorije SU(Is-128, P=16)=8,94, a SU(Is-128, P=32)=8,98,
dok je za sistem sa 1024KB SU(Is-128, P=16)=9,63, a SU(Is-1024, P=32)=10,24.

(c) reSenje Is uvek poboljSava performanse i uvek pokazuje bolju performanse od reSenja Isd.
Procenat poboljSanja je najveéi u sistemima sa velikim kasSnjenjem u pristupu memoriji 1

velikim brojem procesora. Tako, u sistemu sa P=32, CacheSize=1024KB i MRC=100pclk
reSenje Is poboljSava performanse za 87,7%.

(d) reSenje Isd degradira performanse u sistemima sa P=2, 4 i 8 procesora kada je kasSnjenje u
pristupu memoriji MRC=20pclk, odnosno u sistemima sa P=2 i 4 procesora kada je kasSnjenje
u pristupu memoriji MRC=100pclk. Pri tom, stepen degradiranja performanse je najveci u
sistemima sa vremenom pristupa memoriji prilikom c¢itanja od MRC=20pclk 1 iznosi
maksimalno 9,9% kada je broj procesora u sistemu P=4. U svim ostalim slu¢ajevima reSenje

Isd poboljSava performanse.
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(e) efikasnost mehanizma injektiranja raste sa povecavanjem vremena pristupa memoriji

prilikom ¢itanja. Tako, reSenje Is poboljSava performanse u sistemu sa P=32 procesora 1 ke$
memorijom kapaciteta 1024KB za 80,6%, kada je MRC=20pclk, odnosno za 90,9% kada je
MRC=100pclk; pod istim uslovima reSenje Isd poboljSava performanse za 71,7% kada je
MRC=20pclk, odnosno za 79,3% kada je MRC=100pclk.

(f) povecavanje kapaciteta ke§ memorije povecava efikasnost tehnike injektiranja. Tako, u

sistemu sa P=32 procesora 1 vremenom pristupa memoriji prilikom ¢itanja MRC=20pclk

reSenje Is poboljSava performanse za 72,8% u sistemu sa keS memorijom kapaciteta 128KB,
odnosno 80,6% u sistemu sa keS memorijom kapaciteta 1024KB. Pod istim uslovima reSenje
Isd poboljSava performanse za 71,7% kada je CacheSize=128KB, odnosno za 79,3% kada je
CacheSize=1024KB.

(g) povecavanje broja procesora povecava efikasnost tehnike injektiranja. Tako, reSenje Is
poboljSava performanse u sistemu sa 1024KB i MRC=20 pclk za 36,4% kada je broj
procesora u sistemu P=16, odnosno za 80,6% u sistemu sa P=32 procesora. Pod istim
uslovima reSenje Isd povecava performanse za 28% u sistemu sa P=16 procesora, odnosno za

79,3% u sistemu sa P=32 procesora.

SU: Ocean (MRC=20pclk) SU: Ocean (MRC=100pclk)

——B-128 14 5128
—a— 15128 A

e I 12 4 —a—[s-128
—=—sd-128 = . o - —=—sd-128

=-- Isd-1024

Sl. 5-42. Ocean: SU.

5.3 Rezime

U ovom odeljku dat je kratak pregled rezultata simulacione analize efikasnosti mehanizma
injektiranja u slucaju: (a) sinhronizacionih jezgara LTEST i BTEST, (b) originalno razvijenih
paralelnih aplikacija PC, MM i Jacobi, i (c) aplikacija Radix, LU, FFT i Ocean, preuzetih iz
SPLASH-2 skupa paralelnih programa. Kao mera performanse uzeto je relativno skracivanje
vremena izvrSavanja koje se izracunava na slede¢i nacin: 100*(ET(B)-ET(I))/ET(B).

Analizom vremena potrebnog za dobijaneck-a (LAT) i vremena izvrSavanja (ET)
sinhronizacionih jezgara LTEST i BTEST utvrdeno je da mehanizam injektiranja znacajno
poboljsava performanse redukujuéi vremena LAT i ET. Pri tom, procenat poboljSanja raste sa

rastom broja procesora u sistemu i povecavanjem kasnjenja u pristupu memoriji. Tako,
mehanizam injektiranja redukuje vreme izvrSavanja jezgra LTEST, od 12% za sistem sa P=4
procesora, do 79% za sistem sa P=16 procesora, kada je vreme pristupa memoriji tokom
ciklusa ¢itanja MRC=20pclk, odnosno od 48% (P=4) do 84% (P=16) kada je MRC=100pclk.

Vreme izvrSavanja jezgra BTEST se redukuje od 56% za sistem sa P=4 procesora do 94,5%
za sistem sa P=32 procesora, kada je MRC=20pclk, odnosno od 63% (P=4) do 96% (P=32),
kada je MRC=100pclk.
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Na Sl. 5-43prikazano je poboljSanje performanse usled mehanizma injektiranja u slucaju
aplikacija PC, MM i Jacobi u sistemima sa P=16 i P=32 procesora. Rezultati pokazuju da
mehanizam injektiranja poboljSava performanse, bez obzira na veli¢inu ke§ memorije 1 vreme
pristupa memoriji prilikom Ccitanja MRC. Pri tom, po pravilu efikasnost mehanizma
injektiranja raste sa porastom broja procesora, kapacitetom ke§ memaorije i vremenom pristupa
memoriji. [zuzetak je aplikacija MM kod koje je procenat poboljSanja veci u sistemima sa

malom ke$ memorijom i malim vremenom pristupa. Naime kod ove aplikacije, usled
ograni¢enog kapaciteta ke§ memorije 1 podrSke mehanizmu injektiranja, dolazi do visestrukih
injektiranja, pa je efikasnost veca nego u sistemima sa ve¢om ke§ memorijom. Takode, mala

na magistrali, pa relaksiranje saobracaja u slucaju injektiranja dodatno uti¢e na poboljSanje
performanse.

PC MM Jacobi
P=16 P=32 P=16 P=32 P=16 P=32
Isd(csl, 20pclk) 7,4% 40,6% | 74,6% | 82,3% 3,8% 50,1%
Isd(csl, 100pclk) 14% 44.4% | 42,2% | 68,3% 33% 75,8%
Isd(1024KB, 20pclk) 9,7% 43,8% | 18,8% | 53,5% 6,2% 53,6%
Isd(1024KB, 100pclk) 225% | 49,4% | 17,3% | 50,9% | 35,9% | 77,7%

Sl. 5-43. PoboljSanje performanse ostvareno mehanizmom injektiranja za aplikacije PC, MM i Jacobi.
Opis: Csl=64KB za test primere PC i MM, odnosno Csl=128KB za test primer Jacobi.

Na Sl. 5-44 prikazano je poboljSanje performanse usled primene mehanizma injektiranja kod
SPLASH-2 aplikacija Radix, LU, FFT i Ocean, u sistemima sa P=16 i P=32 procesora.
Posmatraju se verzije aplikacija koje ukljucuju podrSku injektiranju samo sinhronizacionih
varijabli Is, 1 verzije koje podrzavaju injektiranje sinhronizacionih varijabli i pravih deljenih
podataka Isd. Rezultati potvrduju ranije uocene osobine da efikasnost mehanizma injektiranja

raste sa porastom broja procesora u sistemu, kapaciteta keS memorije i vremena pristupa
memoriji tokom ciklusa ¢itanja. Mehanizam injektiranja uvek poboljSava performanse izuzev

u slucaju Isd verzije aplikacije FFT u sistemu sa malim kapacitetom ke§ memorije i malim
kaSnjenjem u pristupu memoriji; medutim, degradacija performanse u tom sluc¢aju nije
znacajna 1 iznosi oko 0,4%. ReSenja Isd uvek pokazuju bolje performanse od reSenja Is kod
aplikacije Radix, 1 u ve¢ini slucajeva kod aplikacije FFT. Iznenadenje je da kod aplikacije LU

reSenje Isd pokazuje bolje performanse od verzije Is samo u jednom slucaju (P=32,
CacheSize=128KB, MRC=20pclk), mada reSenje Isd redukuje saobracaj na magistrali i
procenat promaSaja u ke§ memoriji u vecoj meri u odnosu na reSenje Is. Medutim,
relaksiranjem interne arhitekture ke§ kontrolera moze se povecati efikasnost verzije Isd. Kod
aplikacije Ocean, kompleksnost umetnutog koda za podrSku injektiranju pravih deljenih
podataka i1 njena mala efikasnost uti¢u da reSenje Is pokazuje uglavnom bolje performanse u
odnosu na reSenje Isd.
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Radix LU FFT Ocean

P=16 P=32 P=16 P=32 P=16 P=32 P=16 P=32
Is(csl, 20pclk) 1,9% 12% 3,5% 33% 2,3% 7,7% 28% 73%
Isd(csl, 20pclk) 3,7% 21,1% 2% 36,6% | -0,4% 8,2% 21,5% 72%
Is(csl, 100pclk) 5,4% 26% 11,9% 57% 3,2% 11,9% | 55,1% | 87,7%
Isd(csl, 100pclk) 8,5% 34,6% 4% 53,1% | 2,9% 12,3% | 47,4% | 86,4%
Is(1024KB, 20pclk) 2,6% 145% | 4,9% 427% | 3,7% 10% 36,4% | 80,6%
Isd(1024KB, 20pclk) 4,5% 25,4% 1,8% 39,1% | 8,2% 13,2% 28% 79,3%
Is(1024KB, 100pclk) 8,6% 30,9% 20% 69,4% | 3,4% 13,3% | 63,3% | 90,9%
Isd(1024KB,100pclk) 123% | 41,1% | 7,7% 62,9% | 6,5% 15,8% | 54,6% | 89,6%

Sl. 5-44. PoboljSanje performanse ostvareno mehanizmom injektiranja za aplikacije Radix, LU, FFT i
Ocean.

Opis: Csl=64KB za aplikacije Radix, LU, FFT i Ocean. Csl=64KB za Radix, odnosno Csl=128KB za
LU, FFT i Ocean.
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Poglavlje 6

Zakljucak

Jedna od najvaznijih klasa paralelnih racunara su multiprocesori sa deljenom memorijom
(shared memory multiprocessar&lju¢na osobina ove klase paralelnih racunara je da se
komunikacija odvija implicitno preko klasi¢nih upisa i Citanja deljenih podataka. Tipi¢na
organizacija ovih ra¢unara ukljucuje viSe komercijalnih procesora koji preko sprezne mreze
komuniciraju sa memorijom i ulazno/izlaznim uredajima. Najjednostavniji i najpopularniji tip
sprezne mreze je zajednicka magistrala. Kako su sve memorijske lokacije podjednako
udaljene od svih procesora ovi sistemi se ¢esto zovu Symmetric MultiprocessqiSMP). Kod
modernih SMP sistema jedan ¢vor povezan sa memorijom i I/O uredajima preko magistrale
sadrzi procesor sa jednim ili viSe nivoa ke§ memorije. Odrzavanje koherencije podataka u kes
memoriji ostvaruje se protokolima baziranim na nadgledanju transakcija na magistrali.
Najrasprostranjeniji protokol za odrzavanje koherencije je MESI write-backinvalidate

Medutim, i pored keSiranja deljenih podataka, glavna prepreka postizanju vece performanse

kako kod SMP sistema sa zajednickom magistralom, tako i1 kod drugih tipova multiprocesora,
predstavlja kasnjenje u pristupu memoriji. Naime, trend rasta brzine mikroprocesora (>60%
godiSnje) daleko premasuje trend rasta brzine memorije. Stoga, eliminisanje ili prikrivanje
kasnjenja u pristupu memoriji predstavlja jedan od klju¢nih izazova arhitektama ovih sistema.

U cilju reSavanja problema velikih kasnjenja u pristupu memoriji veliki broj istrazivanja
poslednjih godina je posvecen tehnikama za prikrivanje kasnjenja u pristupu memoriji. U ovoj

tezi analiziraju se softverski-kontrolisane tehnike za prikrivanje kasSnjenja u pristupu
memoriji.

6.1 Rezime teze

Istrazivanje koje je rezultovalo ovom tezom zapocelo je detaljnim izucavanjem postojecih
softverski kontrolisanih tehnika za prikrivanje kaSnjenja u pristupu memoriji kod
multiprocesora sa deljenom memorijom. U poslednjih 5 godina veliki broj istrazivanja
posvecen je tehnikama za dohvatanje podataka unapred (data prefetchingi tehnikama za
prosledivanje podataka buduc¢im korisnicima (data forwarding. U vecini istrazivanja
efikasnost ovih tehnika je analizirana na primeru skalabilnih CC-NUMA multiprocesora.
Izuzetak su istrazivanja sprovedena na Univerzitetu Washington, Seattle, koja su pokazala da
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je efikasnost dohvatanja podataka unapred kod SMP sistema sa zajednickom magistralom
ispod ocekivanja 1 u velikoj meri ograni¢ena zauzeCem magistrale 1 niskom efikasnos¢u za
prave deljene podatke. Sa druge strane, implementacija tehnike prosledivanja podataka
budu¢im korisnicima u sistemima sa zajedni¢kom magistralom zahteva znaCajne izmene u
organizaciji magistrale; do sada nisu poznata istraZivanja koja bi analizirala tehniku
prosledivanja kod SMP sistema sa zajednickom magistralom.

Polaze¢i od uocenih osobina postoje¢ih tehnika za dohvatanje podataka unapred i
prosledivanje podataka budu¢im korisnicima, i specificnosti SMP sistema baziranih na
magistrali sa MESI protokolom za odrZavanje koherencije ke§ memorije, predloZzena je nova
tehnika, nazvana injektiranje u keS memorigaghe injection PredloZena tehnika ne
iskljucuje primenu postojecih tehnika, a ima za cilj podizanje sveukupne efikasnosti tehnika

za prikrivanje kaSnjenja. Koriste¢i osobine zajednicke magistrale predloZena tehnika eliminiSe

neke od nedostataka postojecih tehnika, kao Sto su: negativan uticaj na deljene podatke,
kontencija na magistrali, kompleksnost algoritama programskog prevodioca za podrsku
postoje¢im tehnikama i cena koja se placa usled umetanja novih instrukcija.

Kod tehnike injektiranja procesor korisnik podataka instrukc{gpenWindow inicijalizuje
specijalnu tabelu injektiranja koja je deo ke$ kontrolera u skladu sa o¢ekivanim potrebama.

Tokom snoopingfaze ciklusa ¢itanja ili pisanja na magistrali ke§ kontroler proverava sadrzaj

tabele injektiranja; ukoliko se adresa ke§ bloka tekuce transakcije na magistrali nalazi u tabeli
injektiranja, procesor prihvata taj blok u svoju kes memoriju. Postoje dva osnovna scenarija
kada dolazi do injektiranja: tokom ciklusa Citanja i tokom ciklusa upisa na magistrali.

Injektiranje tokom ciklusa citanja: kada viSe procesora Cita iste podatke (read only daty onda
mehanizam injektiranja podrazumeva da oni inicijalizuju svoje tabele injektiranja pre trenutka
stvarnog koris¢enja podataka. Kada prvi od procesora Cita podatak, imace promasaj u kes
memoriji 1 inicirae dohvatanje deljenog kes bloka. Tokom ciklusa Citanja svi ostali procesori

koji imaju validan ulaz u tabeli injektiranja sa adresom tog bloka, prihvataju podatak u svoju
keS memoriju. Tako, tokom jednog ciklusa na magistrali svi procesori prihvataju blok u svoju
keS memoriju, a samo jedan od njih ¢e biti blokiran, tj. vide¢e promasaj u ke§ memoriji.

Injektiranje tokom ciklusa upisakada se deljeni podaci modifikujwijte shared datp
mehanizam injektiranja podrazumeva akcije na strani procesora proizvodaca podataka i na
strani procesora potroSaca podataka. Kao u prethodnom slucaju, procesori potrosaci podataka
inicijalizuju svoje tabele injektiranja pre trenutka stvarnog koriS¢enja podataka. Sa druge
strane, procesor proizvoda¢ podataka po zavrSetku obrade kes$ bloka inicira ciklus upisa u
memoriju instrukcijomUpdate . Svi procesori koji imaju validan ulaz u svojim tabelama
injektiranja prihvataju blok u svoju ke§ memoriju.

Efikasnost mehanizma injektiranja proizilazi iz redukcije promasSaja usled Ccitanja i
smanjivanja saobracaja na zajedni¢koj magistrali. Dodatna hardverska kompleksnost je
minimalna 1 podrazumeva podrSku instrukcijam@penWindow, CloseWindow
(ponistavanje odgovarajuceg ulaza u tabeli injektiranja) i Update i implementaciju tabele
injektiranja u ke$ kontroleru. Pored toga, preliminarne analize ukazuju da bi sloZenost
algoritma za umetanje dodatnih instrukcija koji se realizuje u prevodiocu bila manja u odnosu
na postojeCe tehnike. Mehanizam injektiranja je posebno efikasan kada postoji deljenje
podataka tipa 1-Proizvodac-N-Potrosaca. Takav tip deljenja je naroCito prisutan u
implementaciji sinhronizacionih primitivdock&unlock i barrier i kod pravih deljenih
podataka.
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U cilju verifikacije predloZene tehnike koristi se simulaciona analiza bazirana na stvarnom
izvrSavanju paralelnih aplikacija. Simulacija se vrsi koriS¢enjem programskog alata Limes.

Kao radno optere¢enje koriste se originalno razvijeni paralelni test primeri, originalno
razvijene paralelne aplikacije koje demonstriraju situacije od interesa i realne paralelne
aplikacije preuzete iz skupa paralelnih programa SPLASH-2. Za svaku aplikaciju razmatraju
se performanse originalnog programa i jedne ili viSe verzija programa koje ukljucuju podrsku
mehanizmu injektiranja. Instrukcije za podrSku injektiranju umecu se u kéd ruéno, na osnovu

staticke analize kdda aplikacije 1 tipa deljenja podataka. Preliminarna analiza efikasnosti
mehanizma injektiranja ostvarena je koriS¢enjem originalnog PRAM-MESI simulatora
idealnog memorijskog podsistema. Kao mera performanse koristi se procenat promaSaja u ke$
memoriji (MR —Miss Rat¢ i saobracaj na magistrali (BT — Bus Traffig. Stvarna analiza
efikasnosti mehanizma injektiranja bazirana je na koriS¢enju originalno razvijenog simulatora
MESI-SPLIT koji opisuje realni memorijski podsistem. Kao mera performanse posmatra se
vreme izvrSavanja (ET Execution Timgi vreme blokiranja procesora tokom ¢itanja (RST -

Read Stall Timeu zavisnosti od broja procesora u sistemu, kapaciteta keS memorije i
kaSnjenja u pristupu memoriji tokom ciklusa ¢itanja.

Dobijeni rezultati pokazuju znacajnu efikasnost tehnike injektiranja u implementaciji
sinhronizacionih primitiva. Tako, mehanizam injektiranja redukuje vreme izvrSavanja od 12%
do 84% za sinhronizaciono jezgro LTEST, odnosno od 56% do 94,5% za sinhronizaciono
jezgro BTEST, zavisno od broja procesora i kasnjenja u pristupu memoriji. Za razmatrani
skup aplikacija mehanizam injektiranja redukuje vreme izvrSavanja od 1,9% do 90,9%,
zavisno od broja procesora, kapaciteta keS memorije i kasSnjenja u pristupu memoriji. Pri tom,
efikasnost mehanizma injektiranja raste sa rastom broja procesora, kapaciteta keS memorije i
kasSnjenjem u pristupu memoriji.

6.2 Osnovni rezultati

Glavni rezultat ove teze je predlog nove tehnike za prikrivanje kasnjenja u pristupu memoriji
kod SMP sistema sa zajednickom magistralom, nazvane injektiranje u ke§ memoriju (cache
injection). Predlozene su instrukcije 1 hardverski resursi potrebni za podrsku mehanizmu
injektiranja. Takode, data je kvalitativna analiza predlozenog mehanizma injektiranja na
jednostavnim test primerima koji ilustruju situacije od interesa. Efikasnost predloZene tehnike

je detaljno evaluirana koriS¢enjem simulacione analize bazirane na realnom izvrSavanju
paralelnih programa.

Sekundarni doprinosi ukljucuju:

(a) detaljan pregled relevantnih istrazivanja iz oblasti softverski kontrolisanih tehnika za
prikrivanje kasnjenja u pristupu memoriji kod multiprocesora sa deljenom memorijom;

(b) implementaciju PRAM-MESI simulatora idealnog memorijskog podsistema
multiprocesora sa deljenom memorijom za brzu verifikaciju predlozenih ideja;

(c) implementaciju MESI-SPLIT simulatora realnog memorijskog podsistema SMP sistema
sa zajednickom magistralom koja podrzava razdvojene transakcije Citanja;

(d) razvoj originalnih test paralelnih programa LTEST, BTEST, PC, MM i Jacobi koji
demonstriraju tipi¢na radna opterecenja paralelnih racunara;

(e) instrumentaciju koda test primera i paralelnih aplikacija iz skupa SPLASH-2.
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Zakljucak

6.3 Pravci mogucih bududih istrazivanja

Imajuéi u vidu trend rasta zahteva korisnika i buduce tehnoloske trendove ocekuje se da ¢e
znacaj paralelnih racunara stalno rasti. U uslovima kada pristup memoriji postaje glavna
prepreka postizanju vece performanse moze se ocekivati da ¢e nove tehnike za prikrivanje
kasnjenja u pristupu memoriji dobijati na znacaju. Predlozena tehnika poseduje dobru osobinu
da joj efikasnost raste sa rastom kaSnjenja u pristupu memoriji i povecavanjem broja
procesora u sistemu.

Postoje tri osnovna pravca daljih istrazivanja. Jedan pravac je implementacija mehanizma
injektiranja na drugim vrstama multiprocesora, pre svega CC-NUMA multiprocesorima. Za
sada postoje ideje kako bi se ovaj mehanizam implementirao u multiprocesorima koji
poseduju prsterrifig) kao spreznu mrezu. Takode, moguca je modifikacija mehanizma tako

da bude implementirana u CC-NUMA sistemima koji poseduju sprezne mreze tipa resetke
(mesh. U tom sluc¢aju, deo odgovornosti za implementaciju mehanizma bi se preselio u
kontroler memorije.

Drugi pravac ne zavisi od konkretne arhitekture, a podrazumeva istrazivanja koja imaju za cilj

da se razviju algoritmi programskog prevodioca koji bi bili odgovorni za umetanje instrukcija
za podrsku injektiranju kod pravih deljenih podataka, budu¢i da se mehanizam injektiranja

kod sinhronizacionih primitiva uspesno moze resiti modifikovanjem bibliote¢nih funkcija za
sinhronizacione operacije.

Tre¢i pravac podrazumeva razmatranje potpune implementacije mehanizma injektiranja u
hardveru. Ovaj pristup podrazumeva projektovanje posebnog hardverskog resursa koji bi bio
odgovoran za inicijalizaciju tabele injektiranja na osnovu analize komunikacije izmedu
procesora tokom izvrSavanja paralelnog programa.
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