UNIVERSITATEA "POLITEHNICA" TIMISOARA
FAC. AUTOMATICA SI1 CALCULATOARE
CATEDRA CALCULATOARE

CONTRIBUTII LA OPTIMIZAREA ARHITECTURILOR CU
PARALELISM LA NIVELUL INSTRUCTIUNILOR

TEZA DE DOCTORAT

Conduciitor stiingific:
Prof. dr. ing. CRISAN STRUGARU

Doctorand:
s. L ing. LUCIAN N. VINTAN

S 0 :

[ . )
BIBLIOTECA CENTRALK boondvei o s
UNIVERSITATEA *POLITEHNICA® ' R [

TIMISOARA e s e 2R

L tem
S B
TIMISOARA '
1997

BUPT



CUPRINS

1. Introducere. Arhitecturi cu paralelism la nivelu! instructiunilor

2. Arhitecturi pipeline scalare cu set optimizat de instrucfiuni

2.1 Modelul RISC. Geneza si caracteristici generale

2.2 Set de instructiuni, registri interni la modelul arhitectural RISC

2.3 Arhitectura sistemului de memorie la procesoarele RISC

2.4 Procesarea pipeline a instructiunilor In cazul procesoarelor scalare

2.4.1 Definirea conceptului de arhitectura pipeline scalard

2.4.2 Principiul de procesare intr-un procesor pipeline

2.4.3 Structura hardware a unui procesor RISC

2.4 .4 Problema hazardurilor in structurile pipeline

2.4.4.1 Hazarduri structurale: probleme implicate si solutii

2.4.4.1.1 Modelari ale hazardurilor structurale pe baza vectorilor de coliziune
2.4.4.1.2 Controlul structurilor pipeline multifunctionale

2.4.4.2 Hazarduri de date: definire, clasificare, solutii de evitare a efectelor
defavorabile

2.4.4.2.1 Hazarduri RAW: dependente reale

2.4.4.2.2 Hazarduri WAR

2.4.4.2.3 Hazarduri WAW. Concluzii la hazarduri de date

2 4.4.3 Hazarduri de ramificatie (HR): probleme implicate si solutii

2.4.4.3.1 Strategii software de eliminare a HR in structurile pipeline

2.4.43.2 Strategii hardware de predictie a branch-urilor in procesoarele
pipeline scalare

2.4.4.3.2.1 Predictia corelatd a ramificatiilor

2.4.5 Problema exceptiilor in arhitecturile pipeline de tip RISC

2.4.6 Ambiguitatea referingelor la memorie

2.4.7 Executia conditionata si speculativa

3. Arhitecturi cu executii multiple si pipeline-izate ale instructiunilor
3.1 Consideratii generale. Procesoare superscalare si VLIW

3.2 Modele de procesare in arhitecturile superscalare

3.3 Arhitectura lui Tomasulo

3.4 O arhitectura reprezentativa de procesor superscalar

3.5 Probleme specifice instructiunilor de ramificatie in arhitecturile MEM.
Limitari ale arhitecturilor MEM

3.6 Optimizarea basic-block-urilor in arhitecturile MEM

3.6.1 Partiionarea unui program in basic-block-uri

3.6.2 Constructia grafului dependentelor de date asociat unui program
3.6.3 Conceptul céii critice

3.6.4 Algoritmul "List Scheduling”

3.7 Poblema optimizarii globale in cadrul procesoarelor MEM

3.7.1 Tehnica "Trace Scheduling”

3.8 Optimizarea buclelor de program in cadrul procesoarelor MEM
3.8.1 Tehnica "Loop Unrolling”

3.8.2 Tehnica "Software Pipehning”

o

34
39
43
45
46

49
49
54
55
61

64
67
68

59
71
72
75
76
81
81
83

BUPT



4. Metode noi de evaluare a performantelor §i determinare a unor parametri
optimi de proiectare In arhitecturile pipeline si superscalare

4.1 Evaluiri pe baza conceptului vectorilor de coliziune

4.1.1 Performanta unui procesor superscalar cu busuri unificate

4.1.2 Influenta instructiunilor LOAD asupra performantei arhitecturilor
unificate

4.2 Noi abordar analitice ale arhitecturilor MEM cu busuri unificate pe
instructiuni §i date utilizind automate finite de stare

4.2.1 Principiul primei metode de analiza propusa

4.2.1.1 Rezultate obtinute pe baza primei metode

4.2.2 O metoda Tmbunatafitd de evaluare analitici a arhitecturilor MEM cu
busuri unificate pe instructiuni §i date

4.3 Un model analitic de cvaluare globald a performantei cache-urilor in
arhitecturile superscalare

4.4 Tehnici de prefetch performante in arhitecturile MEM

4.5 Constderatit privind alegerea ratei de procesare §i a numdrului de resurse
intr-o arhitecturd ILP

5. Contributii pe bazd de simulare la arhitectura cache-urilor in cadrul
procesoarelor MEM

5.1 Simulator pentru o arhitecturd superscalard parametrizabild. Principiile
simularii

5.2 Rezultate obtinute prin simulare. Analiza si concluzii

6. Contributii la problematica predictiei branch-urilor in arhitecturile
superscalare

6.1 Un nou model analitic de estimare a predictiilor BTB

6.2 Simulator de predictor hardware corelat pe 2 nivelé

6.3 Rezultate obtinute pentru o schema corelatd de predictie integrata in
procesorul HSA

7. Cercetdri in optimizarea programelor pe arhitecturile MEM. Evaluiri
cantitative asupra "limitelor" optimizirilor statice
7.1 Investigatii in optimizarea basic-block-urilor pentru executia pe arhitecturi
superscalare
7.1.1 Introducere. O arhitecturi superscalara simplificati
7.1.2 Principiul metodet de optimizare utilizata
7.1.3 Rezultate obtinute in optimizarea basic-block-urilor pe arhitectura
superscalard simplificatd
7.2.lnvcstiga1ii asupra limitelor de paralelism intr-o arhitecturi superscalard
7.2.1 Principiul metodei utilizate in investigare
7.2.2 Rezultate obtinute in determinarea gradului teoretic ILP st a influentei
diferitelor limitin asupra acestuia

..... I Gradul teoretic de paralelism
7.2.2.2 Instructiuni combinate

..... 3 Incd o limitare: latenta unor instructiuni
7.2.2.4 Limitdrni datorate buclelor de program

86
89
89

92

94
94
98

103
104

108
111

116

116
119

130
130
136

141

141
141
143

145
149
149

151
151
152
152
153

BUPT



cantitative
7.2.2.6 Macroinstructiuni sau proceduri?

8. Concluzii

Bibliografie

155
155

157

160

BUPT



1. INTRODUCERE. ARHITECTUR! CU PARALELISM LA
NIVELUL INSTRUCTIUNILOR

Aceastd lucrare abordeazid probleme apartindnd arhitecturilor de calcul care
exploateazia  paralelismul existent la nivelul instructiunilor masind intr-un
program.(/ustruction Level Parallelism- 1LP). Aceste arhitecturi sunt caracterizate de o
procesare agresivd, neconventionald, a instructiunilor magind pe baza paralelismului
realizat atdt la nivel temporal (pipeline) cat si la nivel "spatial" (unitdti functionale
multiple).

O remarci importantd ar {i aceea ca domeniul este deosebit de fecund si deci cu
un caracter mai degrabd evolutionist, constructiv, decat revolutionar [Hen96]. Aceastd
afirmatie este justificatd si de succesele comerciale deosebite, implementate in special in
cadrul microprocesoarelor avansate actuale, intr-un timp extrem de scurt de la aparifia
acestor concepte la nivel de cercetare.

Din punct de vedere 1storic, primele procesoare neconventionale au fost cele din
dotarea supercomputerelor CDC-6600 (1964), considerat a fi primul calculator pipeline-
vectorial viabil, si respectiv IBM-360/91 (1966), considerat ca fiind precursorul
calculatoarelor cu executic multipla a instructiunilor. Asadar, CDC-6600 era caracterizat
de o executie paraleld a instructiunilor la nivel temporal, iar IBM-360/91 de o procesare
paraleld atat din punct de vedere temporal cit si spaial, prin exploatarea inovatoare, In
paralel, a unor unitdti functionale multiple {Pat82, Tom67).

in anul 1981 s-a anuntat la Universitatea Berkeley, S.U.A., realizarea primului
microprocesor VLSI (Very lLarge Scale Integration), bazat pe procesarea pipeline a
instructiunilor si cu set optimizat de instructiuni in vederea facilizdrii implementirii
limbajului C, microprocesor numit Berkeley I RISC [Pat82]. Acronimul RISC (Reduced
Instruction Set Computer) a fost propus de citre David Patterson, coordonatorul
proiectului. Dupa parerea autorului acestei lucriri, la ora actuali, termenul de RISC este
inexact inteles "add literam”, mai potrivit din punct de vedere semantic ar fi cel de
procesor scalar pipeline cu set optimizat de instructiuni.

Multe din ideile arhitecturii RISC se datoreazi, dupa cum chiar creatorii araii,
pionierilor care au proiectat supercomputerul CDC-6600 (Seymour Cray). Totusi s-au
adus si idei fundamental noi, precum cele legate de optimizarea setului de instructiuni in
vederea implementarii limbajelor de nivel inalt, simplificirii unitifii de comanda,
optimizérii instructiunilor consumatoare de timp , etc. De altfel, aceste idei au readus in
discutie fundamentele proiectarii calculatoarelor numerice [Pat82], care prin prisma
cercetdrilor unor pionieri precum Fckert, Mauchly, von Neumman si Wilkes, pdreau si
fie sutisficatoare Ideea novatoare principald a constat in optimizarea structurii hardware
bazat pe cerintele impuse prin aplicatiile utilizatorului.

~ Limitarea principiald a performantei arhitecturilor RISC la o instructiune/ciclu
magina sau tact, a adus incepénd din anul 1987 in discutie un concept §i mai indréznet:
acela de masinii cu executii multiple ale instructiunilor (MEM). Aceste masini au
drept principal deziderat depigirea barierei de o instructiune/tact §i atingerea unor rate de
procesare de mai multe instructiuni/tact. Aceste procesoare extind paralelismul temporal
Fie tip plp_eline la unul spatial bazat pe aducerea si executia simultand a mai multor
imstructiuni magind. Evident ca acest model presupune existenta mai multor unitati
functionale de procesare. Arhitecturile MEM sunt implementate la ora actuald in doud

variantg distincte: procesoare superscalare $i respectiv procesoare VLIW (Very Long
Instruction Word).

om
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in varianta superscalari cade in sarcina hardului sa verifice dinamic independenta
instructiunilor aduse §i si le lanseze in execufii multiple spre unititile de execufie
pipeline-izate. Desigur ca aceste arhitecturi au o complexitate hardware deosebitd
determinata de detectia i solutionarea hazardurilor intre instructiuni, precum si de
exploatarea paralelismului determinat de gradul de independenta intre aceste instructiuni.
De ex., complexitatea logicii de detectie a independentei instructiunilor ce se doresc a fi
lansate in executie simultan, cregte proporfional cu patratul numérului de instructiuni din
bufferul de prefetch. De asemenea, ele sunt limitate in posibilitatea de a exploata
paralelismul la nivelul instructiunilor, de capacitatea limitatd a acestui buffer de prefetch
[Joh91l, Sto93].

La procesoarele VLIW, mai rare decit cele superscalare, cade in sarcina
compilatorului de a reorganiza programul original in scopul "impachetarii” intr-o singura
instructiune multipla a mai multor instructiuni RISC primitive si independente, care vor fi
alocate unitafilor de execufie in conformitate strictd cu pozifia lor in instrucfiunea
multipld. Un procesor VLIW aduce mai multe instructiuni primitive simultan si le
lanseazd in execufie simultan spre unitdile functionale. Spre deosebire de modeiul
superscalar, aici rutarea instructiunilor spre diferitele unitali de execuie, se face static,
anterior execufiei, de citre o componentd a compilatorului zisi scheduler sau
reorganizator. $i acest model arhitectural arc dezavantaje precum: incompatibilitati soft
intre variante succesive de procesoare, necesititi sporite de memorare ale programelor,
dificultdti tehnologice legate de numarul de terminale, etc. Avantajul principal fata de
modelul superscalar constd in simplitatea hardware, in special in ceea ce priveste logica
de detectie a hazardurilor i lansare in execulie.

Aceste magini MEM sunt incadrabile in clasa MIMD (Multiple Instruction
Multiple Data), [Flyn96], desi in taxonomia initiala a lui M. [Flynn, erau incluse in clasa
SISD (Single Instruction Single Data). insd trebuie aritat ci ele nu se confundd cu
sistemele multiprocesor care exploateaza paralelismul diverselor task-uri (coarse grain
parallelism) si care sunt principalele componente ale acestei clase arhitecturale. Masinile
MEM. exploateazi paralelismul la nivelul instructiunilor magind dintr-un anumit
program, dupi cum am aratat (fine grain parallelism). Spre deosebire de MIMD- urile
propriu zise, ele detin avantajul de a mentine practic nemodificatd viziunea
conventionald, secventiald, a programatorului in limbaj evoluat. Aceastd calitate le-a
asigurat de altfel un enorm succes comercial acestor arhitecturi, altfel, neconventionale.
O oarecare ironie face ca aceste modele evolutive si se fi dovedit mult mai eficiente si
generale in exploatarea paralelismului decdt alte structuri considerate revolutionare,
precum masivele de procesare de ex., care - in ciuda unor cercetdri asidue si indelungate-
au produs un impact neglijabil asupra utilizatorului obisnuit. Desigur insa, limitari
fundamentale specifice tuturor sistemelor paralele, precum legea lui Amdahl, actioneazi
defavorabil si asupra acestor arhitecturi [LP

O problemi esentiald este deci urmatoarea: existd oare suficient paralelism [LP
intr-un program uzual pentru ca aceste cercetari si se justifice in continuare? Mai este
oare acest domeniu fecund ? Raspunsul la aceastd problema este unul pozitiv i este dat
in capitolul 7 al acestei lucrari.

Toate aceste procesoare se considerd a fi de tip OTA- Operation Triggered
Architectures. Recent, la Universitatea din Delft (Olanda), s-a introdus conceptu! de
procesoare TTA- Transport Triggered Architectures, care se pare cd exploateaza mai
bine paralelismul de tip "fine- grain parallelism" printr-o arhitecturd ILP avand o doar
singur instructiune conditionatd (MOVE) [Nee96].

Caracteristic domeniului ILP este optimimizarea interfetei hardware- software a
procesorului. Se porneste de la ideea ca magina hardware trebuie construita astfel incat sa
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execute optimal aplicatii reale, cdt mai diverse §i cdt mai generale, scrise in limbaje
evoluate. Orice investigare prin prisma acestel idei, duce in final la legaturi directe, altfel
de neimaginat, intre caracteristici ale limbajului sau aplicatiei de nivel inalt si parametrii
unor structuri hardware prin excelen{a. Nu cred sa existe un alt domeniu al gtiintei si
ingineriei calculatoarelor in care s se expliciteze mai bine legétura stransa intre aplicatia
utilizatorului potential si respectiv un detaliu de proiectare hardware. Pentru aceasta,
instrumentele de analizd si investigatie care trebute construite, sunt complexe, dificile si
cel mai adesea laborioase.

Astfel intr-o cercetare a acestui domeniu, sunt necesare instrumente precum:
crosscompilatoare, schedulerc pentru optimizarea codulut obiect, simulatoare complexe,
benchmark-uri reprezentative a ciror executie si fie simulatid, etc. Toate accste
instrumente de investigare este recomandabil si fie dublate de metode analitice, tcoretice,
de descriere si modelare a structurilor cercetate. Dar poate mai importantd, este abilitatea
cercetatorului de a intrezan solutii la dificilele provocari ale domeniului sau chiar de a
investiga probleme noi, neabordate incid. Prin fecunditatea sa la nivelul realizirilor si
sumelor cheltuite la ora actuala pe plan mondial, se apreciazi ci du.iciiul ILP se
situeazi intre primele 2-3 domenii de cercetare in stiin{a calculatoarelor, in prezent.

Aceasta lucrare constituie atdt o cercetare bibliografica laborioasd si actualizatd
intr-un domeniu abordat Tn premierd la noi dupa stiinfa autorului, cit si o cercetare
asupra unor probleme dificile, deschise, ale acestut domeniu pasionant, la care se incearca
solutii originale.

Relativ la termenii stiintifici si tehnici utilizafi, acestia au fost in general preluai
direct din literatura de specialitate, considerdnd acest fapt un "riu mai mic" decat
traducerile in romanegte, deseori inexacte, uneori "ciudate” sau alteori chiar nocive.

Pe scurt, lucrarea este structurati astfel:

In capitolul 2 se prezintd o sintezd originald asupra problematicii procesoarelor
scalare pipeline cu set optimizat de instructiuni magina (RISC). Se prezinti principalele
caracteristici arhitecturale ale acestor structuri de calcul, problemele implicate de
metodele neconventionale de procesare promovate precum si solutiile care se impun
pentru eficientizarea lor. Se pune accent in prezentare pe dualitatea hardware- software
necesard a fi optimizata in cadrul acestor arhitecturi pipeline.

In capitolul 3, ca o continuare fireasca, se abordeaza problematica mai generald a
arhitecturilor de calcul de tip MEM. Similar, se definesc principiile executiilor multiple
ale instructiunilor in cadrul structurilor superscalare si respectiv VLIW. Se prezintd apoi
principalii algoritmi hardware si software propusi in vederea unei executii optimale, "Out
of Order", a instructiunilor din program.De asemenea sunt scoase in evidenta problemele
care apar, tehnicile si solutiile cele mai valoroase prezentate in literatura de spectalitate la
ora actuala.

In capitolul 4 se prezintd contributiile originale ale autorului in analiza de
performantd si respectiv determinarea unor parametri optimali de proiectare, pentru
diferite probleme deschise, de mare interes, in arhitecturile MEM. In principiu, metodele
propuse sunt de tip analitic, bazdndu-se in principal pe conceptele de vector de coliziune
si respectiv automat finit de stari. Complexitatea modelelor, vizute ca o alternativi de
nvestigare la simulirile foarte laborioase, este incomparabild cu aceea a simulirilor si
determina solutii pe baza unor metode relativ simple dar laborioase, de analizi numerici.

‘ Capitolul 5 constituie o cercetare $i in mare misurd o verificare pe bazi de
sxmglare, a concluziilor extrase din metodele analitice dezvoltate Tn capitotu! precedent.
Mai precis, pe baza unui simulator special conceput, se abordeazi analiza unor arhitecturi
cache integrate intr-un procesor RISC superscalar, de tip Harvard si respectiv unificat.
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Simulatorul este astfel conceput incit si genereze parametrii optimi de proiectare, relativ
la problema abordata. Specific acestei investigatii este caracterul ei cantitativ,

In capitolul 6 sunt prezentate cercetiri ale autorului cu privire la dificila problema
a predictiei branch-urilor in cadrul arhitecturilor superscalare de procesoare. Se prezintd
0 metoda analitici originald de evaluare a performantei schemelor de predictie de tip
Branch Target Buffer, precum si o analiza bazati pe simulare a unui predictor corelat pe
2 nivele, integrat intr-o arhitectura superscalar.

Capitolul 7 prezintd investigatiile autorului relative la problema schedulingului in
arhitecturile MEM. Astfel, se prezintd rezultatele obtinute in optimizarea basic-block-
urilor cu ajutorul unui scheduler si simulator special concepute. De asemenea, se prezinta
o cercetare, relativd la gradul teoretic de paralelism disponibil si exploatabil si respectiv la
cuantificarea "barierelor" ce stau n calea atingerii acestui grad maximal de paralelism.

in ultimul capitol se prezinta principalele concluzii desprinse pe parcursul acestei
lucriri §i totodata se scot in evidentd contributiile originale ale autorului aga cum apar ele
pe parcursul prezentei lucriri.

Lucrarea se incheie cu lista bibliografici a lucririlor utilizate pe parcursul
cercetarii.

in final, fin si-i muljumesc in mod deosebit conducitorului meu de doctorat,
domnul Prof dr. ing. CRISAN STRUGARU, un pionicr al cercetarii in domeniul
microprogramarii §i microprocesoarelor la noi in (ard, pentru indrumarea sa competenta,
discutiile si sfaturile profesionale mature, acordate cu bundvointd incd din perioada
premergatoare inscrierii oficiale in aceasta activitate §i continuate pe parcursul
examenelor si referatelor susfinute, pana in prezent. De asemenea ii muliumesc pentru
increderea, rabdarea si caldura pe care permanent le-a aratat fatd de persoana mea.
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2. ARHITECTURI PIPELINE SCALARE CU SET OPTIMIZAT DE
INSTRUCTIUNI

2.1 MODELUL RISC. GENEZA S! CARACTERISTICI GENERALE

Microprocesoarele RISC (Reduced Instruction Set Computer) au apirut ca o
replica la modelul conventional de procesor de tip CISC (Complex Instruction Set
Computer). Multe dintre instructtunile magina ale procesoarelor CISC sunt foarte rar
folosite in soltul de bazd, cel care implementeaza sistemele de operare, utilitarele,
translatoarele, etc. Lipsa de eficientd a modelului conventional CISC a fost pusd in
evidentd prin anii '80 de arhitecturi precum INTEL 80x86, MOTOROLA 680x0, iar in
domeniul (mini)sistemelor in special de ciitre arhitecturile VAX-11/780 si IBM -
360,370, cele mai cunoscute la acea vreme.

Modelele CISC sunt caracterizate de un set foarte bogat de instructiuni, formate
de instructiuni de lungime variabild, numeroase moduri de adresare deosebit de
sofisticate, etc. Evident ca aceasta complexitate arhitecturald are o repercursiune negativa
asupra performantei masinii.

Primele microprocesoare RISC s-au proiectat la Universititile din Stanford
(coordonator John Hennessy) si respectiv Berkeley (coordonator David Patrerson, cel
care a §i propus denumirea RISC), din California, USA (1981) [Pat82]. Spre deosebire
de CISC-uri, proiectarea sistemclor RISC are in vedere ci inalta perform~~ti a procesarii
se poate baza pe simplitatea si eficacitatea proiectuiui. Strategia de proiectare a unui
microprocesor RISC trebuie si tind cont de analiza aplicatiilor posibile nentru a
determina operatiile cele mai frecvent utilizate, precum si optimizarea structurii in
vederea unei execulii ¢t mai rapide a instructiunilor. Dintre aplicatiile sistemelor RISC
se amintesc : conducerea de procese in timp real, procesare de semnale (DSP), calcule
stiintifice cu viteza ridicata, elemente de procesare in sisteme multiprocesor st alte sisteme
cu prelucrare paralela.

Caracteristicile de baza ale modelului RISC sunt urmitoarele
[DEC91,Pat82,Hen96)
-Timp de proiectare si erori de constructie mai reduse decit la variantele CISC.

-Unitate de comanda hardware in general cablatd, cu firmware redus sau deloc, ceea ce
miregte rata de executie a instructiunilor.

-Utilizarea tehnicilor de procesare pipeline a instructiunilor, ceca ce implicd o rata
teoretici de executie de o instr./ciclu.
-Memorie sistem de inalta performanta, prin implementarea unor arhitecturi de memorie

de tip cache §i MMU (Memory Management Unit ). De asemenea contin mecanisme
hardware de memorie virtuala bazate pe paginare.
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-Set relativ redus de instructiuni simple, majoritatea fara referire la memorie i cu pujine
moduri de adresare. In general, doar instructiunile LOAD/STORE sunt cu referire la
memorie (arhitectura tip LOAD / STORE). La implementirile recente caracteristica de
"set redus de instructiuni” nu trebuie infeleasd add literam ci mai corect in sensul de set
optimizat de instructiuni in vederea implementirii aplicatitlor propuse {in special
implementirii limbajelor de nivel inalt- HLL).

-Datorita unor particularita(i ale procesirii pipeline (in special hazardurile pe care aceasta
le implicd), apare necesitatea unor compilatoare optimizate zise §i reorganizatoare sau
schedulere, cu rolul de a reorganiza programul sursd pentru a putea fi procesat optimal
din punct de vedere al timpului de executie.

_Format fix al instructiunilor, codificate in general pe un singur cuvdnt de 32 biti, mai
recent pe 64 biti (Alpha 21164, Power PC-620).

-Necesitati de memorare a programelor mai mari decdt in cazul microsistemelor
conventionale, datorita simplitatii instructiunilor cat si reorganizatoarelor care pot actiona
defavorabil asupra "lungimii” programului sursa .

-Set de registre generale substantial mai mare decét la CISC-uri, in vederea lucrului "in
ferestre” (register windows), util in optimizarea instructiunilor CALL / RET. Numarul
mare de registre generale este util pentru marirea spatiulut intern de procesare, tratarii
optimizate a evenimentelor de exceptie, model ortogonal de programare, etc. Registrul
RO este cablat la zero in majoritatea implementérilor, pentru optimizarea modurilor de
adresare si a instructiunilor .

Microprocesoarele RISC reprezinta modele cu adeviirat evolutive in istoria
tehnicii de calcul. Primul articol despre acest model de procesare a apérut in anul 1981
(David Patterson, Carlo Sequin), iar peste numai 6-7 ani toate marile firme producétoare
de hardware realizau microprocesoare RISC scalare in scopuri comerciale sau de
cercetare. Performanta acestor microprocesoare creste cu cca. 75% in fiecare an.

2.2 SET DE INSTRUCTIUNI, REGISTRI INTERNI LA MODELUL
ARHITECTURAL RISC

In proiectarea setului de instructiuni aferent unui microprocesor RISC intervin o
multitudine de consideratii dintre care se amintesc [DEC91, Pat94, Hen96, Pat82}:

a). Compatibilitatea cu seturile de instrucfiuni ale altor procesoare pe care s-au
dezvoltat produse software consacrate (compatibilitatea de sus n jos, valabila de altfel i
la CISC-uri). Portabilitatea acestor produse pe noile procesoare este condifionata de
aceastd cerintd care vine in general in contradictie cu cerinjele de performantd ale
sistemului.

b). In cazul microprocesoarelor, setul de instructiuni este in strinsa dependenta
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cu tehnologia folositd, care de obicet limiteaza sever performantele (constrangeri legate
de ania de integrare, numarul de pini, cerinte restrictive ale tehnologiei, etc.).

¢). Minimizarea complexitétii unitdtii de comanda precum i minimizarea fluxului
de informatie procesor-memorie.

d). In cazul multor mucroprocesoare RISC setul de instrucfiuni masind e ales
pentru a fi suport pentru implementarea unor limbaje de nivel inalt.

Setu! de instructiuni al unui microprocesor RISC este caracterizat de simplitatea
formatului precum si de un numair limitat de moduri de adresare. De asemenea, se
urmareste ortogonalizarea setului de instructiuni. Deosebit de semnificativ in acest sens,
este chiar primul microprocesor RISC numit RISC [ Berkeley [Pat82].

Acesta detine un set de 31 instructiuni grupate in 4 categorii : aritmetico-logice,
de acces la memorie, de salt / apel subrutine si speciale. Microprocesorul detine un set de
32 registri generali pe 32 biti. Formatul instructiunilor de tip registru-registru §i respectiv
de acces la memoric (LOAD / STORE) este dat in figura 2.1 ;

IOPCODE (7} ] SCC (1) | DEST (5] | SOURCE 1 (5) | IMM (1][ SOURCE Z |1 3ﬂ

Fig. 2.1

Campul IMM = 0 arati ca cei mat putini semnificativi (cmps) 5 biti ai

campului SOURCE2 codifici al 2-lea registru operand.

Campul IMM = 1 arati cd SOURCE2 semnific o constanti pe 13 biti cu

extensie semn pe 32 bii,

Campul SCC semnifica validare / invalidare a activirii indicatorilor de

conditie, corespunzator operatiilor aritmetico-logice executate.

In ciuda setului redus de Instructiuni al procesorului RISC I, acesta poate sintetiza
o multitudine de instructiuni aparent "inexistente" la acest model. Practic nu se "prerd"
instructiuni ci doar "opcode"- uri, si ca o consecintd, In plus, se simplificd substantial
logica de decodificare si unitatea de comanda [Pat91, Pat94, Vin96].

Potential, programele RISC pot contine mai multe CALL-uri decit cele
conventionale, in principal pentru ci instructiunile complexe implementate in
procesoarele CISC vor fi subrutine in cazul procesoarelor RISC. Din acest motiv
procedura CALL / RET se impune a fi cit mai rapidd In procesarea RISC. Modelul
utilizarii registrelor in fereastre indeplineste acest deziderat prin reducerea traficului de
date cu memoria sistem (Berkeley I, SPARC, etc.) Principiul de lucru consti in faptul ca
tiecare instructiune CALL alocid o noui fereastrd de registre pentru a fi utilizatd de
procedura apelatd, in timp ce o instructiune RET va restaura vechea fere- 'ri de registre.

Se considerd spre exemplificare 3 procese soft, care se apeleazd imbricat ca in figura
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urmitoare (Fig.2.2) :

Proces A CALL
R31
Rn HIGH RET
R26
Rn-1
R25
T R16 LOCAL Proces B CALL
! - _ —
! RIS ow HIGH RE
Setul R10
d rCistr- ¥ o cToT
generale | ¢ -~ Proces ©
| | LOW HIGH
| - —
: ! I LOCAL
; | : LOW
Ri . |
RO-0 3 GLOBAL GLOBAL GLOBAL
Fig. 2.2

Statistici deosebit de serioase aratd ¢ in cadrul implementarilor de limbaje HLL
(High Level Languages) instructiunile CALL / RET sunt frecvent folosite i totodata cele
mai mari consumatoare de timp (ocupi intre 5-45% din refenrile la memorie).

Fiecare proces are alocatd o fereastrd de registri constind in 3 seturi distincte
HIGH, LOCAL si LOW. Registrele globale RO - R9 contin parametrii globali ai
proceselor soft. Acesti registri sunt comuni tuturor proceselor si nu se salveazd /
restaureaza niciodata.

Registrii locali R16 - R25 sunt utilizafi pentru memorarea scalarilor locali ai
procesului curent. O instructiune CALL determind ca registrele LOW din procesul
master apelant si devina registre HIGH in procesul SLAVE apelat. Odati cu schimbarea
ferestrelor, o instructiune CALL memoreazi registrul PC Intr-un anumit registru al noii
ferestre.

O instrucfiune RET determind o acfiune reciprocd, adica registrii HIGH ai
procesului curent vor deveni registrii LOW pentru procesul MASTER in care se revine.

In registrii LOW procesul MASTER transmite automat parametrii spre procesul
SLAVE, respectiv din acesti registri procesul MASTER curent preia rezultatele de la
procesul SLAVE apelat.

in registrii HIGH procesul curent memoreaza rezuitatele, respectiv din acegti
registri procesul curent preia parametrii transmisi de catre procesul MASTER apelant. Se
observa ci aceste comutiri de ferestre au drept principal scop eliminarea stivel si deci a

timpului consumat cu accesarea acesteia.
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Referitor la cele de mai sus apar 2 tipuri de exceptii ca fiind posibile :

-window overflow (WO) poate si apard dupi o instructiune CALL in care schimbarea
setului de registrii LOW ai procesului curent in registrii HIGH ai procesului viitor devine
imposibild datoritd numarului limitat de registri generali implementati,

-window underflow (WU) poate si apara dupd o instructiune RET care determini ca
schimbarea registrilor HIGH ai procesului curent in registri LOW ai procesului viitor si
devina imposibili.

Dintre microprocesoarele RISC consacrate, cele din familia SPARC (sistemele
SUN) au implementat un set de maxim 32 ferestre a cte 32 registri fiecare. Numirul
mare de registri generali necesari pentru implementarea conceptului de register windows
mmplicd reducerea frecventet de tact a procesorului, fapt pentru care conceptul nu e
implementat in toate microprocesoarele RISC comerciale.

Studii statistice realizate inca din perioada de pionierat de citre Halbert si Kessler,
aratd ca daca procesorul detine 8 ferestre de registri, exceptile WO si WU vor apare in
mai putin de 1% din cazuri. Evident ci supraplasarea trebuie evitatd in cadrul rutinei de
tratare a excepfiei prin trimiterea / recepfionarea parametrilor proceselor in / din buffere
de memorie (stive).

De precizat ca setul larg de regisiri generali este posibil de implementat la
microprocesoarele RISC prin prisma tehnologitlor VLSI disponibile (MOS, ECL, GaAs),
intrucit unitatea de comanda, datorita simplitatii ei, ocupd un spatiu relativ restrins (la
Berkeley RISC I de ex. aproximativ 6% din aria de integrare). Restul spatiului rimane
disponibil pentru implementarea unor suporturi de comunicatie interprocesor
(transputere), memorii cache, MMU, set registri generali extins, arii sistolice de calcul
(DSP-ur), etc.

2.3 ARHITECTURA SISTEMULUI DE MEMORIE LA
PROCESOARELE RISC

Principalele caracteristici ale sistemului de memorie aferent unui sistem RISC
sunt urmatoarele:
Management intern de memorie (MMU- Memory Management Unit) in majoritatea
implementdrilor. MMU-ul are rolul de a translata adresa virtualdi emisi de citre

microprocesor intr-o asa numiti adresi fizici de acces la memoria principald si respectiv
de a asigura un mecanism de control §t protectie-prin paginare sau/si segmentare a
memorier- a accesului la memorie. In general, MMU pagineaza memoria principala in

majoritatea implementérilor cunoscute, oferind §i resursele hardware necesare

mecanismelor de memorie virtuali

Memorii

cache interne §i externe cu spatii in general separate pentru instructiuni si dat
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Registre de tip WB (write buffer) cu rol de gestionare a scrierii efective a datei in

memoria sistem. Pentru a asigura consistenta datelor scrise in cache, acestea trebuie
scrise i in memoria principald. In scopul eliberdrii microprocesorului de acest lucru, WB
captureazi data si adresa emise de citre microprocesor §i executd scrierea in memoria
principald, permitind microprocesorului s3-gl continue activitatea fara si mai astepte
pana cnd data a fost efectiv scrisd in memoria principald. Asadar, WB se comportd ca
un mic procesor de iegire lucrand In paralel cu microprocesorul. Arhitectura de principiu
este caracterizatd in figura:

microprocesor RISC

DATA BUS ADDRESS BUS
~_[TINsTRUCTION |
CACHE
A b ¢
-~ DATA _
CACHE
WRITE ot
it BUFFER e
DATA ADRESA

MEMORIA PRINCIPALA

Fig. 2.3

In afara spatiilor separate de instructiuni §i date (arhitecturd Harvard) §i a
procesorului de iesire (WB) nu existd alte probleme majore specifice microprocesoarelor
RISC in arhitectura sistemelor de memorie. in principiu, ierarhizarea sistemului de
memorie este aceeasi ca si la sistemele CISC (memorii cache, memorie virtuald). Nu
intrim aici in detalii legate de organizarea cache-urilor, a mecanismelor de memorie
virtuald etc., intrucét aceste probleme sunt similare cu cele de la sistemele CISC, fiind
deci foarte cunoscute si bine documentate bibliografic [Hen96, St093, Sta96].

Problema majord a sistemelor de memorie pentru ambele variante constd in
decalajul tot mai accentuat intre performanta microprocesoarelor care creste anual cu 50-
100% si respectiv performanta tehnologicd a memoriilor (latenta) care au o rata de
crestere de doar 7% pe an. Prin urmare acest "semantic gap" microprocesor- memorie
reprezinti o provocare pentru imbunatifirea performantelor arhitecturilor de memorie

aferente arhitecturilor pipeline scalare §i nu numai.
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2.4. PROCESAREA PIPELINE A INSTRUCTIUNILOR iN CADRUL
PROCESOARLELOR SCALARE

Cea inal importantd caracteristici arhitecturald a acestor microprocesoare o
constituie procesarea pipeline a instructiunilor si datelor. In fapt, toate celelalte
caracteristici arhitecturale ale RISC-urilor au scopul de a adapta structura procesorului la
procesarea pipeline. Acest concept a migrat de la sistemele mari de calcul la
microprocesoare  datoritd  progresului tehnologic. Toate supercalculatoarele au
implementat acest concept. Primul calculator pipeline viabil a fost- la acea vreme -
supersistemul CDC 6600 (firma Control Data Company, sef proiect Seymour
Cray,1964).

2.4.1 DEFINIREA CCNCEPTULUI DE
ARHITECTURA PIPELINE SCALARA

Tehnica de procesare pipeline reprezintd o tehnici de procesare paraleld a

informatiei prin care un proces secvential este divizat in subprocese fiecare subproces
fiind executat intr-un segment special dedicat care opereazi in paralel cu celelalte
segmente. Fiecare segment executa o procesare partiald a informatiei. Rezultatul obtinut
in segmentul i este transmis in tactul urmator spre procesare segmentului i+1. Rezultatul
final este obtinut numai dupa ce informatia a parcurs toate segmentele, la iesirea ultimului
segment. Denumirea de pipeline provine de la analogia cu o bandi industriald de
asamblare. Este caracteristic acestor tehnici faptul ci diversele procese se pot afla in
diferite faze de prelucrare in cadrul diverselor segmente, simultan. Suprapunerea
procesarilor e posibild prin asocierea unui registru fiecirui segment din pipeline.

Registrele produc o separare intre segmente astfel tncit fiecare segment sd poati prelucra
date separate (Fig.2.4).

Fig. 2.4

Ti - registri tampon

Ni - nivele de prelucrare (combinationale sau secventiale)

Este evident ca nivelul cel mai lent de prelucrare va stabili viteza de lucru a
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benzii. Asadar, se impune in acest caz partitionarea unui eventual proces mai lent in
subprocese cu timpi de procesare cvasiegali $i interdependente minime. Existd 2 soluti
principiale, discutate in literaturd, de a compensa intarzierile diferite pe diversele nivele
de prelucrare [Pop92]:

Fig. 2.5

Aceastd solutie de balansare a benzii necesitd circuite suplimentare §i poate fi
realizatd doar cu conditia ca sarcinile alocate respectivului nivel si poati fi descompuse.

O alta solutie de balansare se bazeaza pe conectarea in paralel a unui alt nivel cu
aceeasi intirziere ca cel mai lent. Si aici trebuiesc circuite suplimentare. In plus, apare
problema sincronizirii §i controlului nivelelor care lucreazé in paralel. Solutia e utilizatd
cand sarcinile alocate nivelului mai lent nu pot fi descompuse (Fig.2.6).

Fig. 2.6

in Tact (i) informatia se trimite spre procesare nivelului urmator pe calea A. in
Tact (i+1) informatia se trimite analog pe calea B, implementdndu-se deci o
demultiplexare.

Se defineste rata_de lucru R a unei benzi de asamblare ca fiind numérul de
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procese executate in unitatea de timp T (ciclu magind sau tact). Considerand m posturt de
lucru prin care trec n procese, rezulid ca banda e va executa intr-un interval de timp
At=(m +n-1)*T. Normal, pentrucd m * T este timpul de "setup" al benzii, adici
timpul necesar termindrii primului proces. Asadar, rata de executie a unei benzi prin care

trec n procese este:

n
An= +n-1)*T
tm+n-1) @2.1)
Rata ideal este de un proces per ciclu, intrucit:
. 1
Rep=Hm R = —
n—0
22)

Dupé se va ardta, accastd rata teoreticd nu se va putea atinge in practici, nu
nuinai datoritd faptului ca se prelucreazi un numdr finit de procese si datorita timpului de

setup, ci mai ales datorita unor blocaje in functionarea normala a benzii numite hazarduri.

2.4.2. PRINCIPIUL DE PROCESARE INTR-UN PROCESOR
PIPELINE

Procesarea pipeline a instructiunilor reprezintd o tehnici de procesare prin
intermediul cdreia fazele aferente multiplelor instructiuni sunt suprapuse in timp.
Arhitectura microprocesoarelor RISC este mai bine adaptatd la pipeline decit cea a
sistemelor conventionale CISC, datorita instructiunilor de lungime fixa, a modurilor de
adresare specifice, a structurii interne bazate pe registre generale, etc. Microprocesoarele
RISC uzuale defin o structuri pipeline de instructiuni intregi pe 4 - 5 - 6 nivele. De
exemplu, microprocesoarele MIPS au urmatoarele nivele tipice:

L. Nivelul IF (instruction fetch) - se calculeazi adresa instructiunii ce trebuie
cititd din cache-ul de instructiuni sau din memoria principala i se aduce instructiunea;

2. Nivelul RD (ID) - se decodifici instructiunea adusi §i se citesc operanzii din
setul de registri generali. In cazul instructiunilor de salt, pe parcursul acestei faze se
calculeazi adresa de salt;

3. Nivelul ALU - se executd operatia ALU asupra operanzilor selectati in cazul
mstrucfiunilor aritmetico-logice; se calculeazi adresa pentru instr. LOAD / STORE;

4. Nivelul MEM - se acceseazi memoria cache de date sau memoria principala,
insa numai pentru instructiunile LOAD / STORE. Acest nivel pe functia de citire poate
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pune probleme datorate neconcordantei intre rata de procesare si timpul de acces la
memoria principali. Rezultd deci ca Intr-o structurd pipeline cu N nivele, memoria
trebuie si fie in principiu de N ori mai rapiddi dect intr-o structurd de calcul
conventionald. Acest lucru se realizeazi prin implementarea de arhitecturi de memorie
rapide (cache, memorii cu acces intretesut, etc.). Desigur c¢i un ciclu cu MISS in cache
pe acest nivel ( ca si pe nivelul IF de altfel), va determina stagnarea acceselor la memorie
sau chiar a procesérii interne.

La scriere, problema aceasta nu se pune datoritd procesorului de iesire specializat
WB care lucreaza in paralel cu procesorul central dupa cum deja am aritat.

5. Nivelul WB (write buffer) - se scrie rezultatul ALU sau data cititd din
memorie (in cazul unei instructiuni LOAD) in registrul destinatie din setul de registri
generali ai microprocesorului.

Prin urmare, printr-o astfel de procesare se urmireste o ratd ideald de o
instructiune per ciclu magind ca in figurd, desi dupa cum se observd, timpul de execufie

pentru o instructiune data nu se reduce.

[F Tro [ awu [Mem]| wB |

[ TR Tawu]wmem[ ws |

[ F Tro T aw [ vem [ wB |

[F [T ro ] acu | MEM| wB |

Sensul fluxului
de date [F [ RO [AWU [ MEM | WB |

e[ R0 A wew [ we]
masina

Fig. 2.7

Se observa imediat necesitatea suprapunerii a 2 nivele concurentiale : nivelul [F i
respectiv nivelul MEM, ambele cu referire la memorie. in cazul microprocesoarelor
RISC aceasti situatie se rezolva deseori prin legaturi (busuri) separate intre procesor §i
memoria de date respectiv de instructiuni (arhitecturi Harvard).

Desi aceasta impirgire pe 5 nivele este caracteristicd multor microprocesoare
RISC, ea are o deficiend importanti si anume c& nu orice instructiune trece prin toate
cele 5 nivele de procesare. Astfel, nivelul MEM este exploatat doar de cétre instructiunile
LOAD / STORE, nivelul ALU de catre instructiunile aritmetico-logice si LOAD /
STORE, iar instructiunile de comparare sau memorare (STORE) nu folosesc nivelul WB.
Probabil asemenea observatii au determinat proiectantii anumitor microprocesore RISC
(de ex. microprocesorul HARP proiectat la Universitatea din Hertfordshire, UK), sa
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comprime nivelele ALU si MEM fntr-unul singur. In acest caz calculul adreselor de
niemorie se face Tn nivelul RD prin mecanisme care reduc acest timp de calcul [Ste91].

In literaturd se citeaza un model de procesor numit superpipeline. Acesta este
caracterizat printr-un numar relativ mare al nivelelor de procesare. Lesigur ca in acest
caz detectia i corectia hazardurilor este mai dificila (vezi in continuare). Arhitecturile
superpipeline se preteazi la tehnologiile cu grade de impachetare reduse unde nu este
posibild multiplicarea resurselor hardware, in schimb caracterizate nrin vitcze de
comutatie ridicate (ECL, GaAs). O asemenea arhitecturd caracterizeaza de ex.
procesoarele din familia DEC Alpha. Avantajul principal al arhitecturilcr superpipeline
este ci permit frecvente de tact deosebit de ridicate (200-500 MHz la nivelul
tehnologiilor actuale),aspect normal avand in vedere super- divizarea stagiilor de

procesare.
2.4.3. STRUCTURA HARDWARE A UNUI PROCESOR RISC

In continuare se prezinta o structurd hardware de principiu a unui procesor RISC
compatibil cu modelul de programare al microprocesorului RISC Berkeley I anterior
prezentat. De remarcat c& structura permite procesarea pipeline a instructiunilor, adic
atunci cind o instructiune se afla intr-un anumit nivel de procesare, instructiunea
urmitoare se afld in nivelul anterior. Stagiile de interconectare ale nivelelor structurii (IF
/1D, ID / EX, EX / MEM, MEM / WB) sunt implementate sub forma unor registri de
incdrcare, actualizafi sincron cu fiecare nou ciclu de procesare. Memorarea anumitor
informatti de la un nivel la altul este absolut necesara, pentru ca informatiile conginute in
formatul instructiunii curente s nu se piarda prin suprapunerea fazelor de procesare.

in acest sens, sa ne imaginam de exemplu ce s-ar intimpla daci cdmpul DEST nu
ar fi memorat succesiv din nivel in nivel si rebuclat la intrarea file-ului ue registri generali
(vezi Fig.2.8). Utilitatea acestui cAmp devine oportuna abia in faza WB céind si data de
inscris In setul de registri generali devine disponibila (cazul instructiunilor aritmetico-
logice sau STORE). Sa remarcim ci setul de registri generali permite simultan dous citiri
sl 0 scriere.

Muitiplexorul de la intrarea ALU are rolul de a genera registrul sursi 2, in cazul
instructiunilor aritmetico-logice, respectiv indexul de calcul adresi (constantd pe 13 bigi
Cu extensie semn), Tn cazul instructiunilor LOAD / STORE.

Sumatorul SUM 2 calculeaza adresa de salt in cazul instructiunilor de branch
dupa formula:

PCnext = PC + Ext.semn(IR18 - 0) 23)
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Adr. req. DEST

Data in reg.

Fig. 2.8

Multiplexorul 2:1 de la iesirea nivelului MEM / WB multiplexeaza rezultatul ALU
in cazul unei instructiuni aritmetico-logice, respectiv data cititi din memoria de date In
cazul unei instructiuni LOAD. legirea acestui multiplexor se va inscrie in registrul
destinatie codificat in instructiune.

Evident ca intreaga structurd este comandatd de catre o unitate de control. Detalii

despre proiectarea unei asemenea unitati sunt date de exemplu in [Pat94], cap.6.

2.4.4 PROBLEMA HAZARDURILOR iIN
STRUCTURILE PIPELINE

Hazardurile constituie acele situafii care pot sd apard in procesarea pipeline i
care pot determina blocarea (stagnarea) procesarii, avand o influentd negativd asupra
ratei de executie a instructiunilor. Conform unei clasificiri consacrate aceste hazarduri

sunt de 3 categorii : hazarduri structurale, de date si de ramificatie.

2.4.4.1 HAZARDURI STRUCTURALE (HS):
PROBLEME IMPLICATE SI SOLUTII

Sunt determinate de conflictele la resurse comune, adica atunci cdnd mai multe
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procese simultane aferente mai muiter instructiuni in curs de procesare, acceseazi o
resursd comund. Pentru a le elimina prin hardware, se impune multiplicarea acestor
resurse. De exemplu, un procesor care are un sel de registri generali de tip uniport si in
anumite situatii exista posibilitatea ca 2 procese si doreascd si scrie in acest set simultan.
Prezentam mai jos (Fig.2.9) o structurd ALU implementatd la microprocesorul RISC
superscalar HARP care permite 4 operafii ALU simultane. Prin partitionarea timpului
afectat nivelului WB in doud, in cadrul acestui nivel se pot face doud scrieri (in prima
jumtate a nivelului WB se inscrie in setul de registri confinutul cdii A, iar in a doua parte
a nivelului WB se inscrie continutul cii B), In principiu, un astfel de procesor poate si
execute 4 instructiuni simultan cu conditia ca numai doud dintre ele si aiba nivelul WB
activ. Evident ca cele 4 seturi de registri generali defin continuturi identice in orice
moment. Deci, prin multiplicarea resursclor hardware s-a creat posibilitatea executiei mai

multor operatii (instructiuni) fard a avea conlflicte ia resurse[Ste92,93,95].

1 1

SET SET SET SET
REGISTRE REGISTRE REGISTRE REGISTRE

ALU1 ALU 2
czil

-

| MUX 2:1

I |

B

Sel 1

Fig. 2.9

O alté situatie de acest fel poate consta in accesul simultan la memorie a 2
procese distincte  unul de aducere a instructiunii (IF), iar celilalt de aducere a
operandului (nivelul MEM), Dupa cum am mai aritat, aceastd situatie se rezolvd in
gencral printr-o arhitectura Harvard a busurilor, Totust, existdi microprocesoare care
defin busuri st cache-uri unificate pe instructiuni si date( Power PC 601, de exemply). O
cercetare detaliata a acestei probleme practic nedezbatuti in literatura de specialitate, va
constitur un obiectiv important al prezentei lucriri (Cap. 4,5).
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2.4.4.1.1. MODELARI ALE HAZARDURILOR STRUCT U RALE PE
BAZA VECTORILOR DE COLIiZIUNE

S& consideram, fard a reduce din generalitate, o structurd pipeline cu 5 nivele
avand timpul de setup de 7 cicli, descris In functionare de tabelul Tab.2.1.

ciclu | T1 T2 T3 T4 T5 | Té6 T7
nivel
N1 X
N2 X X
N3 X X
N4 X X
NS X

Tab. 2.1

Un X in tabel semnificid faptul c in ciclul Ti nivelul Nj este activ adicd proceseaza
informatii. S& mai consideram cd aceastd structurd pipeline corespunde unui anumit
proces (de ex. procesarea unei instrucfiuni). Se observa ci un alt proces de acest tip, nu
poate starta in ciclul urmitor T2 datorita coliziunilor care ar putea si apard intre cele
doui procese pe nivelul (N2, T3) si respectiv (N3, T4). Mai mult, urmatorul proces n-ar
putea starta nici micar in T3 din motive similare de coliziune cu procesul anterior in (N4,
T5). in schimb procesul urmitor ar putea starta in T4 fard a produce coliziuni (sau
hazarduri structurale cum le-am denumit), deci la 2 cicli dupa startarea procesului curent.

Se defineste vectorul de coliziune al unei structuri pipeline avind timpul de
setup de (N+1) cicli, un vector binar pe N biti astfel: daca bitul i, ie {0, 1, .., N-1} e 1

logic atunci procesul urmitor nu poate fi startat dupd i cicli de la startarea procesului
curent, iar dacd bitul i este O logic, atunci procesul urmitor poate fi startat dupa i cicli
fara a produce coliziuni cu procesul curent.

Se observd de ex. pentru structura pipeline anterioard ci vectorul de coliziune
este 110000, insemnand deci ci procesul urmator nu trebuie startat in T2 sau T3, in
schimb poate fi startat fara probleme oricind dupa aceea.

Se pune problema: cum trebuie gestionatd o structurd pipeline datd caracterizata
printr-un anumit vector de coliziune, asfiel incat sd se obfind o ratd de procesare (procese
/ ciclu) maxima? Considerand o structurd pipeline cu timpul de setup 8 i avand vectorul

de coliziune 1001011 ar trebui procedat ca in figurile urmatoare:
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Fig. 2.10
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Fig. 2.11

Vectorul unei stari Sj, se obine dupa relatia:

Vi=(VC) V (Vi*(m)),

SAU logic

vector coliziune

(2.4), unde:

= 3 . .
Vi'(m) = vectorul Vi deplasat fogic la stédnga cu (m) pozitii binare
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m cicli

k.

Sj : vj
Fig. 2.12

Pentru maximizarea performantei, se pune probleima ca pornind din starea
initiald a grafului, s se determine un drum inchis in graf cu proprietatea ca NS / L s fie
maxim, unde NS = numarul de stari al drumulut iar L = lungimea drumului.

in cazul anterior considerat, avem L =3 + 5 + 3 + 2 = 13, iar NS = 4. Printr-o
astfel de gestionare a structurii se evitad coliziunile §i se obfine o performantd optimi de 4
procese In 13 cicli, adicd 0.31 procese / ciclu. De mentionat ci o structurd conventionald
ar procesa 0.125 procese / ciclu.

Nu intotdeauna startarea procesului urmitor imediat ce acest lucru devine posibil
("greedy strategy"), duce la o performantd maxima. Un exemplu in acest sens ar fi 0
structurd pipeline cu vectorul de coliziune asociat 01011. E adevirat ins. vd & asemenea
strategie conduce la un algoritm mai simplu.

Este clar ci performanta maximd a unei structuri pipeline se obfine numai in
ipoteza alimentarii ritmice cu date de intrare. In caz contrar, gestiunea structurii se va
face pe un drum diferit de cel optim in graful vectorilor de coliziune.

In [Sto93] paginile 182 - 190 se aratd pe baza unei tehnici atribuita lui Patel si
Davidson (1976) c& prin modificarea tabelei aferentd structurii pipeline in sensul

introducerii unor intdrzieri, se poate imbundti{i performanta benzii.

2.4.4.1.2.CONTROLUL STRUCTURILOR PIPELINE
MULTIFUNCTIONALE

S# considerim spre exemplu o structurd pipeline bifunctionald capabila sd execute
2 tipuri de procese: P1 si respectiv P2. Aceste procese sunt descrise prin tabele adecvate,
in care se arati ce nivele solicitd procesul in fiecare ciclu. Este clar cd aceste procese vor
fi mai dificil de controlat. Pentru controlul acestora prin structurd, este necesar a fi
determinati mai intii vectorii de coliziune i anume: VC(P1, P1) , VC(P1, P2), VC(P2,
P1) si VC(P2, P2), unde prin VC(Pi, Pj) am notat vectorul de coliziune intre procesul
curent Pi si procesul urmator Pj.

Odata determinati acesti vectori in baza tabelelor de descriere aferente celor doua

procese controlul structurii s-ar putea face prin urmétoarea schemd de principiu:
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[Tveirprn) | | veippzy |

P2 acceptat
(daca e 0)

P1 al:l:eplt;; P1 control ‘—l'_u
{ vc(re.p1) | L veieare) |

P1 acceptat P2 acceptat

P2 acceptat
(dacd e 0) P2 control o——F 0

Fig. 2.13

Initial regestrul P1 control contine VC(P1, P1), iar registrul P2 control contine
VC(P2, P2). Procesul urmator care se dorestc a fi startat in structurd va face o cerere de
startare catre unitatea de control. Cererea va fi acceptatd sau respinsd dupa cum bitul
c.m.s. al registrului de control este 0 sau 1 respectiv. Dupai fiecare iteratie, registrul de
control se va deplasa logic cu o pozitie la stdnga dupi care se executd un SAU logic intre
continutul registrului de control, caile (A) st (B) respectic ciile de date (C) si (D), cu
inscrierea rezultatului in registrul de control. Se observa in acest caz ca gestionarea
proceselor se face dup o strategic de tip "greedy".

2.4.4.2 HAZARDURI DE DATE: DEFINIRE, CLASIFICARE,
SOLUTII DE EVITARE A EFECTELOR DEFAVORABILE

Apar cand o instructiune depinde de rezultatele unei instructiuni anterioare in
bandd. Pot fi la randul lor clasificate in 3 categorii, dependent de ordinea acceselor de
citire, respectiv scriere, in cadrul instructiunilor,

2.4.4.2.1 HAZARDURI RAW: DEPENDENTE REALE

Considerand instructiunile i st J succesive, hazardul RAW apare atunci cand
instruciunca j incearci si citeasci o sursi inainte ca instructiunea i sa scrie in aceasta.
Apare deosebit de frecvent in implementirile actuale de procesoare pipeline. Si

considerdm secventa de mstructiuni de mai jos procesata intr-o structuri pe 5 nivele, ca
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in figura urmitoare. Se observa ci data ce urmeazi a fi incércatd in RS este disponibild
doar la finele nivelului MEM aferent instructiunii 11, prea tdrziu pentru procesarea
corectd a instructiunii 12 care ar avea nevoie de aceastd datd cel tdrziu la Inceputul
nivelului sau ALU. Asadar, pentru o procesare corectd, I2 trebuie stagnatd cu un ciclu
magind.

LDS =2 data disponibila

11: LD R5,Mem [1: {Load): | IF [ RD [ ALU | MEM { W8 |

12: ADD R4, R5, R6 12 [IF {RD |ALy [ MEM {WB |
133 data |F | RD | Awu [MEM[WB]|
necesara g
14: [ [ro [aLu|MEM W8]
Fig. 2.14

Aceasta se poate realiza prin software, de exemplu prin inserarea unei instructiuni
NOP fintre 11 si 12 (umplerea "load delay slot-ului"- LDS) sau o altd instructiune utila
independentd de instructiunea 11. O altd modalitate de rezolvare constd in stagnarea
hardware a instructiunii 12, stagnare determinata de detectia hazardului RAW de catre
unitatea de control. Realizarea intdrzierii hardware se poate baza pe tehnica
"scoreboarding” propusi pentru prima data de catre Seymour Cray(1964-CDC 6600). Se
impune ca fiecare registru al procesorului din setul de registri si atbd un "bit de scor"
asociat. Daca bitul este zero, registrul respectiv e disponibil, daci bitul este 1, registrul
respectiv este ocupat. Daci pe un anumit nivel al procesdrii este necesar accesul la un
anumit registru avind bitul de scor asociat pe |, respectivul nivel va fi intdrziat,
permitandu-i-se accesul doar cind bitul respectiv a fost sters de citre procesul care l-a
setat. De remarcat ci ambele solutii bazate pe stagnarea fluxului (sofl...ie - NOP sau

hardware - semafoare) au acelasi efect defavorabil asupra performantel.

LD R5,Mem  : [1F] RD [ ALU [MEM| W8] X R1
R2

ADD R4, R5,R6 :f [IF ] RDJALUIMEM{ WB|
testare si setare bit scor ! I RS
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resetare

LD R5,Mem

: [1F | ro ] aLu[meEm] wa] x

ADD R4, RS, R6 :

Lr_Lopgar] ro|av]

R1

R2

\k ﬂ RS
restartare

praocesarc

—

Fig. 2.15

Exista situagin in care hazardut RAW se rezolva prin hardware fara sa cauzeze stagnari ale

fluxului de procesare ca In cazul anterior. Acesle tehnici de rezolvare se numesc tehnici

forwarding (bypassing) bazate pe "pasarca” rezultatului instructiunii i, in mod anticipat,

nivelulut de procesare aferent instructiunii j care arc nevoie de acest rezultat. De exemplu

sd consideram sccventa:

ADD RI,R2,R3; Rl <mmen (R2)+(R3)
SUB R4,R1,R5; R4 <o (R1)-(RS)
ADD: IF RD ALU A2 MEM WB [ R1)
suB: IF RD ALU MEM WB (R4)
READ reg 2{ fmeE reg
SET
READ reg 1 REGISTRIl GEN.
—r data in e
data out1 data out 2
MUX 2:1 1 (R9)
i ;[R2]+[R3] 1
Y4
A B )
R SUM
etc.
Tampoane
ALU
(R2}+[R3)
Fig. 2.16

27

BUPT



Rezultatul ALU aferent primei instructii (R2 + R3) e memorat in tampoanele ALU la
finele fazei ALU a instructiunii ADD. Daci unitatea de control va detecta hazardul
RAW, va selecta pe parcursul fazei ALU aferente instructiunii SUB la intrarea A a ALU,
tamponul care contine (R2) + (R3) (in urma fazei ALU a instructiunii ADD), evitind
astfel hazardul RAW.

2.4.4.2.2. HAZARDURI WAR

Poate sa apara atunci cnd instrucfiunea j scrie o destinatie inainte ca aceasta si
fie cititd ca o sursi de cétre instructiunea i. Poate si apard cénd intr-o structurd pipeline
existd o fazid de citire posterioard unei faze de scriere. De exemplu, modurile de adresare
indirectd cu predecrementare pot introduce acest hazard, de aceea ele nici nu sunt
implementate in arhitecturile de tip RISC.

-IR

RD R
. 1 X 1 1 J ]
1. I T ] 1 ] 1
(WR) /
WAR
'] -1 R 1 ' RD R
WR) '

I % ] :

Fig. 2.17

De precizat cd aceste hazarduri WAR (Write After Read), pot apare si datorita
executiei instructiunilor in afara ordinii lor normale, din program ( executie Qut of
Order), dupd cum se va remarca in continuare. Aceastd procesare Out of Order este
impusd de cresterea performantei si se poate realiza atit prin mijloace hardware cat $i

software legat de optimizarea programelor pe arhitecturile pipeline.

2.4.4.2.3. HAZARDURI WAW, CONCLUZII LA HAZARDURI DE
DATE

Hazardul WAW (Write After Write), apare atunci cand instructiunea j scrie un
operand inainte ca acesta sa fie scris de catre instructiunea i. Asadar, in acest caz scrierile
s-ar face intr-o ordine eronatd. Hazardul WAW poate apirea in structurile care au mai
multe nivele de scriere sau care permit unei instructiuni si fie procesati chiar daca o
instructiune anterioard este blocatd. Modurile de adresare indirecta cu postincrementare

pot introduce acest hazard.
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De ascmenea, acest hazard poate sd apard in cazul exccutiei Out of Order a

instructiunilor.

WR Ri +1 Rj

L . | L 1 1

| { 1 ) T 14 1
R)
v ‘/mn
j I } t } i
WR Ri +1 Rk
Fig. 2.18

Hazardurile de tip WAW sau WAR nu reprezintd hazarduri reale, ci mai degrab
conflicte de nume. Ele pot fi eliminate de citre compilator prin redenumirea resurselor
utilizate de program. De aceca se mai numesc dependente de iesire respectiv
antidependente.

Ex. Il: MULFRi, R}, Rk ; Ri<—(Rj) *(Rk)

I2: ADD Rj, Rp, Rm  ; Rj <--- ( Rp) + (Rm )

in acest caz poate sia apard hazard WAR Intrucdt instructiunea I1 fiind o
instructiune de coprocesor flotant se va incheia in executie dupd I2 care este o
instructiune de procesor cu operanzi intregi. Am presupus deci cd numdrul de nivele
aferent structurii pipeline a coprocesorului este mai mare.decit numirul de nivele aferent
procesorului. Rezultd deci i instructiunile 11, 12 se termina "Out Of Order" (12 Tnaintea
lui I1). Secventa reorganizatd prin software, care elimini hazardul WAR este -

MULF Rj, Rj, Rk
ADD Rx, Rp, Rm

MOV Rj, Rx Rj <- Rx (dupa Ri <- (Rj) x (Rk))
Prezentdm in continuare un exemplu de reorganizare a unui program in vederea
eliminarii hazardurilor de date si a procesani sale optimale:

10 ADD R3, R1, R2

11 LD RY, A(R7)

I2 ADD R4, R3, R2

13 ADD R5, R4, RO

4 LD R4, A(RG)

IS LD R2, A(R4)

Graful dependentelor de date corespunzator acestei secvente este urmitorul (Fig.2.19):
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Fig. 2.19

Aparent, pe baza grafului de mai sus, secven{a reorganizat ar starta astfel:

I0
[
14
12

I3

ADD R3,R1,R2
LD RS, A(R7)

LD R4, A(RG)
ADD R4, R3, R2
ADD R5 R4 R6, etc.

Se observd in acest caz c& executia Out of Order a instructiunilor 14 si 12

determind o procesare eronatd a programului prin hazardul de tip WAW prin registrul

R4. De asemenea, intre instructiunile I3 si 14 existd hazard WAR prin acelasi registru.

Asadar detectia hazardului WAW fntre instructiunile 12 si 14 determind impunerea unei

relatii de precedentd Intre aceste instructiuni, adici procesarea trebuie si se realizeze In

Order.

In cazul nostru, este necesar deci ca I3, dependenti RAW de 12, si se execute

inaintea instructiunii 4. Aceste restrictii au fost evidentiate prin linie punctatd in graful

dependentelor de date, anterior prezentat.

Tinand cont de cele de mai sus, pe baza grafului dependentelor de date, secventa

reorganizata corect va fi:

10
11
12
I3
14

15

ADD R3,R1,R2

LD R9, A(R7)

ADD R4, R3, R2

ADD RS, R4, R6

LD R4, A(R6)

NOP; Compensare LDS!
LD R2, A(R4)

Rata de procesare in acest caz este de 6/7 instr./tact, performan{a superioard

programului initial intrucdt prin procesarea Out of Order, se evitd la maximum

dependentele de date intre instructiuni. Hazardul WAR intre I3 i 14 prin registrul R4 ar

putea fi eliminat prin redenumirea registrului R4 in instructiunea 14,

De asemenea, relatii suplimentare de precedenté intre instrucfiuni impun intr-un
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mod analog hazardurile de tip WAR (in ex. nostru intre I3 si 14). Dupd cum am mai
aritat, hazardurile WAR si WAW nu reprezinta conflicte reale, ci doar asa-zise conflicte
de nume, ele nefiind considerate dependente adevirate. Considerdnd un procesor cu mat
multi registri fizici decdt cei logici, precedentele impuse de aceste hazarduri pot fi
eliminate usor prin redenumirea registrilor logici cu cei fizici (register remaming).
Principiul constd in existenta unei liste a registrilor activi, adici folosifi momentan, i o
alta a celor liberi (adici a celor nefolositi momentan). Fiecare schimbare a confinutului
unui registru logic prin program, se va face asupra unui registru fizic disponibil in lista
registrilor liberi i care va fi trecut in lista registrilor activi. In acest caz secventa in
discutie s-ar transforima in urmatoarea:

10: ADD R3a, Rla, R2a

I: LD R9a, A(R7a)

12: ADD Rd4a, R3a, R2a

I3: ADD R5a, R4a, R6a

14: LD R4b, A(Roa)

IS: LD R2b, A(R4b)
in acest caz in optimizare nu ar mai avea importan{a decat dependentele RAW, celelalte
fiind eliminate. In baza grafului dependentelor de date procesarea optimal ar insemna in
acest caz: 10, 11, 14, 12, 13, I5, etc.

Sa observam cd deocamdata am prezentat exclusiv problema reorganizarii aga
numitelor "basic-block"-uri sau unitai secventiale de program.

Se numeste basic-block o secventa de instructiuni cuprinsa intre doud instructiuni
de ramificafie, care nu contine nici o instructiune de ramificatie si care nu contine nici o
instructiune destinatie a unei instructiuni de ramificatie.

Optimizarea programelor in basic - block-uri e rezolvati. Din pacate, prin
concatenarea mai multor basic- block-uri optimizate nu se obtine un program optimizat.
Se pune deci problema unei optimiziiri globale, a intregului program (vom reveni in
capitolul urmator).

2.4.4.3 HAZARDURI DE RAMIFICATIE (HR):
PROBLEME IMPLICATE SI SOLUTII

Pot fi generate de citre instrucfiunile de ramificatie. Cauzcaza pierderi de
perfomanta in general mai importante decit hazardurile structurale si de date. Efectele
defavorabile ale instructiunilor de ramificatie (branch) pot fi reduse prin metode soft
(reorganizarea programului sursa), sau prin metode hard care determini in avans daci
saltul se va face sau nu (branch prediction) si calculeazd in avans noul PC (program

counter). Diverse statistici arata ci instructiunile de salt nceconditionat au o frecventa intre
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2 - 8% din instructiunile unui program, iar cele de salt conditionat intre 11 - 17%. S-a
aritat ci salturile conditionate simple se fac cu o probabilitate de cca. 50%, loop-urile cu
o probabilitate de cca. 90%, iar majoritatea salturilor orientate pe bit nu se fac [Mil89].

Considerind o structura pipeline pe 5 nivele si ci la finele nivelului RD adresa de
salt este disponibild, efectul defavorabil al unei instructiuni de salt este sugerat in figura
2.20.

BRANCH:y I RD } ALU | MEM | WB |

[1F / Tro [ Awu [MEM [ wB |

F Jro [ awu [MEM ] ws |

1 ciclu
Branch delay slot (BDS) = 1

Daca saltul se va face, atunci |1 se va executa in mod nedorit.

Fig. 2.20

Evident ca In alte structuri BDS-ul poate fi mai mare ca 1.

O primi solutie ar fi aceea de a dezvolta unitatea de control hardware in vederea
detectdrii prezentei saltului si de a intdrzia procesarea instructiunilor urméitoare cu un
numir de cicli egal cu BDS-ul, pina cand adresa de salt e disponibila. Solufia implicd
reducerea performantelor. Acelasi efect l-ar avea si "umplerea” BDS-ului cu instructiuni
NOP.

2.4.4.3.1. STRATEGII SOFTWARE DE ELIMINARE A H.R. iN
STRUCTURILE PIPELINE

Se bazeaza pe reorganizarea secveniei de instructiuni magina, astfel incét efectul
defavorabil al salturilor sa fie eliminat. In continuare vom prezenta o astfel de strategie
atribuitd lui Gross si Hennessy. Mai intdi se defineste o instructiune de salt situata la

adresa b spre o instructiune situati la adresa |, ca un salt intirziat de ordinul n, dacd
instructiunile situate la locatile b, b + 1, ....., b + n si | sunt executate intotdeauna cand
saltul se face. Q prima solufie de optimizare ar fi aceea de mutare a instuctiunii de salt cu

",

n instructiuni "in sus". Acest lucru e posibil doar atunci cand nici una dintre precedentele
n instructiuni nu afecteazd determinarea conditilor de salt. In general, se poate muta
instructiunea de salt cu doar k instructiuni "in sus" unde k reprezintd numarul maxim de

instructiuni anterioare care nu afecteazi conditiile de salt, ke (0, nj. Cand acest lucru se
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intampld , se poate aplica succesiv o alta tehnici ce constd in duplicarea primelor (n - k)
instrucfiuni plasate incepand de la adresa destinatie a saltului, imediat dupa instructiunea
de salt si modificarea corespunzitoare a adresei de salt la acea adresi care urmeazi

imediat dupa cele (n - k) instructiuni "originale".

BRANCH <cond> , ADR BRANCH <cond>, ADR M
k [I Linstr I(n—k] instr. aditionale
ADR: S ADRJ
]: (K instr. []: | instr.
ADR 2
I [n-K] instr. “originale"
ADR M

2- => ADR M=ADR + 1+2(n-K]

Fig. 2.21

in cazul in care saltul conditionat nu s¢ executd, e necesar ca nici una dintre cele
(n - k) instructiuni adifionale s afecteze executia urmitoarelor {! + n - k) instructiuni.
Metoda se recomanda atunci cind saltul se face predominant. In acest caz se realizcazi
un castig de performantd in schimb se suplimenteaza spatiul de memorare al programului.
De remarcat ci aceste microprocesoare nu au in general registru de flaguri si deci
salturile conditionate nu se fac pe baza acestor flaguri ci pe baza unei conditii specificate
explicit in opcode-ul instructiunii de salt.

In continuare se prezinti un exemplu concret de reorganizare in vederea
eliminarii efectului BDS- ului, considerand insi ci BDS- ul instructiunii de salt este doar
de I tact.

a)

ADD R1, R2, R3 it (R2 = 0] then
it (R2 = 0) then

BDS !

ADD R1, R2, R3]

ADR :

Fig. 2.22

Imbunititeste rata de exccujie intotdeauna. Daca aceasti reorganizare nu e
posibila, se incearci una dintre urmatoarele 2 variante ((b) sau (©)).
b)

i3
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ADD R1, R2, R3 ADD R1, R2, R3
if{ 1=0] then

i.[R1=10] t.en

BDS !

Fig. 2.23

Rata de executie creste atunci cind saltul conditionat se face. Daca saltul NU se
face, trebuie ca instructiunea introdusa in BDS (SUB R4, R5, R6), si nu provoace
execufia eronatd a ramurii de program respective. Din pacate, mireste zona de cod
oricum §i in plus necesita timp de executie sporit cu o instructiune aditionald in cazul in
care saltul nu se face.

)

ADD R1, R2, R3 ADD R1,R2, R3
if [R1 = 0 then it (R1 = 0] then

=
XOR R7, R8, RS .
: {ADR - 1) :
ADR :
Fig. 2.24

Creste performanta atunci cind saltul conditionat NU se face. E necesar ca
instructiunea introdusd in BDS (aici XOR), s NU provoace executia eronatd a ramurii
de program Tn cazul in care saltul se face.

in concluzie se urmareste "umplerea” BDS-ului cu instructiuni utile si care si nu
afecteze programul din punct de vedere logic.

in general microprocesoarele RISC, care detin un BDS de una-doui instructiuni,
au posibilitatea - printr-un bit din codul instructiunii de salt conditionat - si introduci
stagnari hardware in cazul salturilor conditionate sau sa se bazeze pe umplerea BDS-ului
cu instructiuni NOP sau cu alte instructiuni utile de catre reorganizator (scheduler).

2.4.4.3.2 STRATEGII HARDWARE DE PREDICTIE A BRANCH-
URILOR IN PROCESOARELE PIPELINE SCALARE

Aceste strategii hardware de predictie a branch-urilor au la bazi predictia prin
hardware a ramurii de salt conditionat precum si determinarea in avans a noului PC.

34

BUPT



Cercetart recente insisti pe aceasta problemd, intrucat s-ar elimina neccsitatea
reorganizarilor soft ale programului sursd si deci s-ar obtine o independenta faja de
masina.

O metodd consacrata in acest sens o constituie metoda "branch prediction
buffer” (BPB). BPB-ul reprezinta o mici memorie adresatd cu cei mai putin
semnificativi biti ai PC-ului aferent unei instructiuni de salt conditionat.

Cuvéntul BPB este constituit in principiu dintr-un singur bit. Daci e 1, atunci se
prezice ci saltul se va face, iar daca e 0, se prezice ci saltul nu se va face. Evident ci nu
se poatc sti in avans dacd predictia cste corectd. Oricum, structura va considera ci
predictia este corectd $i va declansa aducerea instructiunii urmitoare de pe ramura
prezisi. Dacé predictia se dovedeste a fi falsd structura pipeline se evacueazi 1 se va
inifia procesarea celeilale ramuri de program. Totodatd, valoarea bitului de predictie din
BPB scinverseaza.

BPB cu un singur bit are un dezavantaj care se manifesta cu precidere in cazul
buclelor de program ca cca din figura, in carc saltul se va face (N - 1) on si odata, Ia
iegirea din bucla nu se face. Bazat pe tehnica BPB in acest caz vom avea uzual 2 predictii
false: una la intrarea in bucli (prima parcurgere) si alta la iesirea din bucla (ultima
parcurgere a buclei).

Ly
Fig. 2.25

Asadar, acuratetea predictiei va fi de (N - 2) * 100/ N %, iar saltul se face in
proporfiede (N- 1) * 100 /N %. Pentru a elimina acest dezavantaj se utilizeaza 2 biti de
predictie modificabili conform grafului de tranzifie de mai jos (numirator saturat). in

acest caz acuratetea predicfiei unei bucle care se face de (N-T)orivafi(N-1)*100/
N %.
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Fig. 2.26

Prin urmare, in cazul in care se prezice ci branch-ul se va face, aducerea noii
instructiuni se face de indatd ce confinutul noului PC e cunoscut. In caz contrar, se
evacueaza structura pipeline si se ataci cealaltd ramuri a nstructiunii de salt. Totodati,
bitii de predictie se modifica in conformitate cu graful din figurd numit si numiritor
saturat. (Fig.2.26)

Probabilitatea p ca predictia si fie corecti pentru o instructiune de salt, e dati de
relatia:

p=pl *p2+ (1-p2) * p3, (2.5.) unde:

pl,p2 - probabilitatea ca predictia adresati in BPB si fie corecti si s se refere  la
respecttva instructiune de salt;

(1-p2)*p3 - probabilitatea ca predictia sa fie corecta, desi nu se refera la instructiunea in
curs de aducere. ( Exist .posibilitatea ca 2 instructiuni de branch distincte si aibi cei mai
putini semnificativi biti ai PC-ului identici).

Este evident ci maximizarea probabilitatii P se obtine prin maximizarea probabilitatilor
p1, p2 (p3 nu depinde de caracteristicile BPB-ului). .

O altd problemd delicatd consta in faptul ¢ desi predictia poate fi corectd, de
multe ori adresa de salt (noul PC) nu este disponibila in timp util, adici la finele fazei IF.
Timpul necesar calculului noului PC genereazi HR si are deci un efect defavorabil asupra
ratei de procesare. Solutia la aceastd problemi este datd de metoda de predictie numita
"branch target buffer” (BTB).

Un BTB este constituit dintr-un BPB care contine pe langa bitii de predictie, noul PC de
dupd instructiunea de salt conditionat si eventual aite informatii. De exemplu, un cuvint
din BTB ar putea contine si instructiunea tinti. Astfel ar creste performanta, nemaifiind
necesar un ciclu de aducere a acestei instructiuni, dar in schimb ar creste costurile de
implementare Diferenta esentiala intre memoriile BPB si BTB consti in faptul ci prima e
0 memorie operativa iar a 2-a asociativa.
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PC instr. de branch | Next PC (prezis] | Biti predictie

Memoria BTB

IPC instr. adusa l

NU {MISS) Instructiunea nu € prezisa ca

fiind una de salt. Procedeaza
normal.

DA (HIT)
Instructiune de salt. PC-ul prezis va fi

folosit ca next PC.

Fig. 2.27

La inceputul fazei IF se declanseazi o ciutare asociativd in BTB dupa confinutul
PC-ului in curs de aducere. In cazul in care se obtine hit se objine in avans PC-ul aferent
instructiunii urmatoare. Mai precis, considerind o structura pipeline pe 3 faze (IF, RD,
EX) algoritmul de lucru cu BTB-ul este urmitorul [Hen96]:
IF) Se trimite PC-ul instrucfiunii ce urmeazi a fi adusi spre memorie si spre BTB.
Dacé PC-ul trimis corespunde cu un PC din BTB sc trece in pasul RD 2, altfel in pasul
RDI.
RD1) Daci instructiunea adusa e o instructiune de branch, se trece in pasul EX 1, altfel
se continud procesarea normali.
RD2) Se trimite PC-ul prezis din BTB spre memoria de instructiuni. In cazul in care
conditiile de salt sunt satisficute. se trece in pasul EX 3, altfel in pasul EX 2.
EX1) Se introduce PC-ul instructiunii de salt precum $t PC-ul prezis in BTB. De obicei
aceastd alocare se face in locatia cea mai de demult neaccesata (last recently used) LRU.
EX2) Predictia s-a dovedit eronatd. Trebuic reluati faza IF de pe cealaltd ramura.
EX3) Predictia a fost corcctd, insd numai daci PC-ul predictionat este intr-adevar
corect, adici neschimbat.in acest caz, se continud executia normala.

In tabelul urmitor sunt rezumate avantajele si dezavantajele tehnicii BTB.

Instr. in BTB ? Predicfie | Realitate | Cicli penalizare
Da Da Da 0(Ct))
Da Da Nu Ctn
Da Nu Nu 0
Da Nu Da Cnt
Nu - Da Ct
Nu - Nu 0
Tab. 2.2
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Rezultd ci numiérul de cicli de penalizare CP este dat de urmitoarea relatie:
CP=PBTB (Pt * Cin + Py * Ca)+(1-PRTB) *P*Cy, 2.6.), unde:

PRTB - probabilitatea ca instructiunea de salt si se afle in BTB;
Pin - probabilitatea ca saltul s fie prezis ca se face si in realitate nu se face;
Pyt - probabilitatea ca saltul sa fie prezis ¢ nu se face si in realitate se va face;
P - probabilitatea ca respectiva instructiune de salt s3 se faci;

Aceastd relatie, justificatd in [Hen96], necesitd amendamente serioase pentru a fi
utila si exact?, dupa cum se va arita intr-o contributie ulterioard a acestei lucriri. In
acest caz, rata de procesare a instructiunilor ar fi dati de relatia:

[R=1/(1 + P,*CP), [instr./tact], (2.7.)

unde Pp= probabilitatea ca instrucfiunea curenti sa fie una de ramificatie.
Un model matematic simplu al acestei tehnici pentru un BTB cu N biti de
memorare, se referd la maximizarea functiei [Per93] :

F= Z Pex(1) [P(1) * Py(i)* V(i) - (1-P(i))* Pen(i)*W(i)]  (2.8)

astfeiincat > n(i) < N, unde :

1=1

n( i) - numarul de biti din BTB alocat instructiunii de branch i;
N - numirul total de biti din BTB;
S - numarul de instructiuni branch procesate in cadrul programului;

Relativ la expresia functiei F avem urmitorii termeni:
Pex( 1) - probabilitatea ca branch-ul i s se execute in cadrul programului ;
P(1) - probabilitatea ca branch-ul i s3 se faci;
Pi(1) - probabilitatea ca branch-ul i s fie prezis ca se face si intr-adevir se va face;
V(i) -numirul de cicli economisiti in cazul unei predictii corecte a branch-ului 1;
W(i) - numarul de cicli de penalizare in cazul unei predictii incorecte a branch-ului i
Obs.1) Py( i) =Pyy( i) =0, daci branch-ul i nu se afla in BTB.
Obs.2) S-a considerat ca BTB nu imbunatateste performanta pentru o predictie corectd
de tipul "saltul nu se face" (Pp,(i) = 0), intrucit in acest caz structura se comporti la fel
ca i o structura fara BTB. De asemenea, pentru o predictie incorecta a faptului ¢3 "saltul
se face” , am considerat costul acelasi cu cel pe care l-am avea fari BTB; din acest
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motiv Pyy( 1) nuintrd in expresia functiei.
Obs.3) Un branch trebuie introdus in BTB, cu prima ocazie cand el s¢ .. fice. Un salt
care ar fi prezis cd nu se¢ va face nu trebuie introdus in BTB peitru ¢ nu are potentialul
de a imbunititi performanta (nu intrd in expresia functiei FF). Existd strategii care atunci
cind trebuic cvacuat un branch din BTB il evacucazi pe cel cu potentialul de
performaniid minim, care nu coincide neaparat cu cel mai putin folosit (vezi [Dub91,
Per93]). Astfel in [Per93] se construieste céte o variabila MPP ( Minimum Performance
Potential), implementata n hardware , asociaté fiecdrui cuvant din BTB. Evacuarea din
BTB sc face pe baza MPP-ului mimim. Acesta se calculeaza ca un produs intre
probabilitatea ca un branch din BTB si [ie accesat i respectiv probabilitatea ca saltul sa
se faca. Minimizarea ambilor facton duce la minimizarea MPP-ului si deci la evacuarea
respectivului branch din BTB, pe motiv ca potentialul siu de performanta este minim.

In literatura sc arata ca prin astfel de scheme se ajunge la predictii corecte in (80-
90)% din cazuri. Existd implementiri de mare performania in care bifii de prediciic sunt
gestionati si functic de "istoria” respectivei instructiuni de salt, pe baze statistice (INTEL
NEX GEN, TRON, etc). Prin asemenea implementiri creste probabilitatea de predictie
corecta a branch-ului.

in literaturd [Hen96, Dub9l, Per93], bazat pe testari laborioase, se arata ci se
obtin predictil corecte in 88% din cazuri folosind un bit de predictie si respectiv in 93%

din cazuri folosind 16 biti de predictie. Acuratetea predictiilor creste asimptotic cu

numarul bitilor de predictie utilizati, adicd practic cu "istoria predictiei”. Se arati ci
pentru a obtine performante satisticatoare sunt necesare predictii corecte in peste 97%
din cazuri [Yeh92].

Schema de predicjie pe 4 stari din figura 3.27 poate fi generalizata usor la N =
2K stari. Se poate arita ca existd N2N * 2N (sgiri x iegir) automate distincte de predictie
cu N stén, dest multe dintre acestea sunt triviale din punct de vedere al predictiilor
salturilor.

in [Nai95] se aratd intr-un mod elegant, pe bazi teoretici §i de simulare, ci
schema din fig. 2.26 este cvasioptimald in multimea acestor automate de predictie. Dupa
cum vom aréta, prin scheme de predictic corelatd a salturilor se pot obtine performante
superioare.

in acord cu literatura de specialitate, marirea numarului N de stari al automatului

de predictic pe k bifi nu conduce la cresteri semnificative ale performantei.
2.4.4.3.2.1. PREDICTIA CORELATA A RAMIFICATIILOR

Schemele de predicgie anterior prezentate se bazau pe comportarea recenta a unci

instructiuni de salt, de aici predicfionandu-se comportarea viitoare a acelei instructiuni de
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salt. Este posibild imbunitatirea acuratefei predicfiei dacd aceasta se va baza pe
compoftarea recentd a altor instructiuni de salt, intrucdt frecvent aceste instructiuni pot
avea o comportare corelatd in cadrul programului. Schemele bazate pe aceastd observatie
se numesc scheme de predictie corelatii si au fost introduse pentru prima data in 1992
de catre Yeh si Patt [Hen96, Yeh92].

Sa considerdm pentru o prima exemplificare a acestei idei o secventd de program
C extrasa din banchmark-ul Eqntott din cadrul gruputui SPEC 92:

by ifx==2)

x =0
(02) if(y==2)
y=0,

(b3) ifx!=y){

Se observa imediat c4 in acest caz daca salturile bl st b2 nu se vor face atunci
saltul b3 se va face sigur (x = y = 0). Asadar saltul b3 nu depinde de comportamentul sau
anterior ci de comportamentul anterior al salturilor b1 §i b2, fiind deci corelat cu acestea.
Evident ca in acest caz schemele de predictie anterior prezentate nu vor da randament.

S& consideram acum pentru analizi o secventd de program C simplificata

impreund cu secventa obtinutd in urma compildri (s-a presupus ci ..iabila x este
asignata registrului R1).
if (x==0) (b1) BNEZ RI, L1
x =1; ADD Rt, RO, #1
if x==1) LI:  SUB R3,RI, #l

(b2) BNEZ R3,L2
Se poate observa ca dac saltul conditionat bl nu se va face, atunci nici b2 nu se
va face, cele 2 salturi fiind deci corelate.
Vom particulariza secventa anterioari, considerand iteratii succesive ale acesteia
pe parcursul cirora x variazi de exemplu intre 0 si 5. Un BPB clasic, initializat pe
predictie NU, avand un singur bit de predictie, s-ar comporta ca in tabelul 2.3.

x |Predictie | Actiune | Predictie | Predictie | Actiune | Predictic
b1 b1 noua b1 b2 b2 noua b2
5 NU DA DA NU DA DA
(] DA NU NU DA NU NU
) NU Da DA NU DA DA
0 DA NU NU DA NU NU
Tab. 2.3
H

BUPT



Asadar o astfel de schemi ar predictiona in acest caz, intotdeauna gregit!

Sa analizam acum comportarea unui predictor corelat avind un singur bit de
corelatie (se coreleazd deci cu instructiunea de salt anterior executatd) si un bit de
predictie. Acesta sc mai numeste si predictor corelat ( 1, 1). Acest predictor va avea 2 biti
de predictie pentru fiecare instructiune de salt: primul bit predictioneazi dac
instrucfiunea de salt actuala se face sau nu, in cazul in care instrucfiunea anterior
executata nu s-a facut iar al doilea analog, in cazul in care instrucfiunea de salt anterior

executald s-a facut. Existd deci urmatoarele 4 posibilitiii.

Bifi predictie Predictie dacd precedentul salt | Predictie daca precedentul salt
nu s-a facut s-a facut
NU/NU NU NU
NU /DA NU DA
DA /NU DA NU
DA /DA DA DA
Tab. 2.4

Ca si in cazul BPB-ului clasic cu un bit, in cazul unei predictii care se dovedeste a
fi eronata bitul de predictie indicat se va complementa.

Comportarea predictorului (1,1) pe secventa anterioard de program este
prezentata In continuare ( s-a considerat ci bitii de predictie asociati salturiior b1 si b2
sunt initializati pe NU / NU).

x |Predictie |Actiune | Predictie | Predictie | Actiune | Predictie
b1 b1 noua b1 b2 b2 noua b2
5 NU/NU DA DA/NU NU/NU DA NU/DA
0 DA/NU NU DA/NU NU/DA NU NU/DA
5 DA/NU DA DA/NU NU/DA DA NU/DA
0 DA/NU NU DA/NU NU/DA NU NU/DA
Tab. 2.5

Dupi cum se observa in tab.2.5., singurele doud predicfii incorecte sunt cnd x =
5 in prima iteratie. In rest, predictiile vor fi intotdeauna corecte, schema comportandu-se
deci foarte bine spre deosebire de schema BPB clasica.

In cazul general, un predictor corelat de tip (m.n) utilizeaza comportarea
precedentelor m instructiuni de salt executate, alegand deci o anumiti predictie de tip Da
sau Nu din 2M jar n reprezinta numarul bitilor utilizati in predictia fiecdrui salt.

Un alt avantaj al acestor scheme este dat de simplitatea implementarii hardware,
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cu putin mai complexd decit cea a unui BPB clasic. Aceasta se bazeazi pe simpla
observatie ca "istoria" celor mai recent executate m salturi din program, poate fi
memoraté intr-un registru binar de deplasare pe m ranguri ( registru de predictie). Asadar
adresarea cuvantului de predictie format din n biti i situat intr-o tabeld de predictii, se
poate face foarte simplu prin concatenarea c.m.p.s. biti ai PC-ului instructiunii de salt
curente cu acest registru de deplasare in adresarea BPB-ului de predictie. Ca si in cazul
BPB-ului clasic, un anumit cuvant de predictie poate corespunde la mai multe salturi.
Existd in implementare 2 nivele deci: un registru de predictie al cirui continut
concatenat cu PC- ul c.m.p.s. al instructiunii de salt, pointeazd la un cuvint din tabela
de predictii (aceasta contine bitii de predictie, adresa destinatie, etc.). In [Yeh92], nu se
face concatenarea PC- registru de predictie si in consecintd se obtin rezultate
nesatisfacatoare datoritd interferentei diverselor salturi la aceeasi locatie din tabela de
predictii, lucru constatat si eliminat de noi pri simuliri propril,

De remarcat ci un BPB clasic reprezinti un predictor de tip (O,n), unde n este
numarul bitilor de predictie utilizati.

Numirul total de bifi utilizati in implementarea unui predictor corelat de tip (m,n)

este:
N=2m=*n * NI, (29)

unde NI reprezintd numarul de intrari al BPB-ului utilizat,

O comparare echitabila intre schemele de predictie clasice gi cele corelate trebuie
sa impund acelasi numar de biti utilizati in implementarea celor 2 scheme de comparat.
Asa de exemplu in [Hen96] se compara un predictor (0,2) de capacitate 4k cu predictor
(2.2) de capacitate 1k. Acuratetea predictiilor schemei corelate este clar mai buni.
Simuldrile s-au facut pe procesorul DLX bazat pe 10 banchmark-uri SPEC 92. Schema
corelata a obtinut predictii corecte in 82%-100% din cazuri. Mai mult, predictorul 2,2
obtine rezultate superioare in comparatie cu un BPB avind un numar infinit de locatii.

O alta solutie constd in aducerea instructiunilor din cadrul ambelor ramuri ale

branch-ului in structuri pipeline paralele (multiple instructions streams). Cand conditia
de salt e determinati, una din ramuri se va abandona. Desigur ci in acest caz sunt
necesare redundante ale resurselor hard precum si complicatii in logica de control. Daci
pe 0 ramurd a programului existd de ex. o instructiune de tip STORE, procesarea acestei
ramunt trebuie oprita Intrucat exista posibilitatea unei alteriri ireparabile a unei locatii de
memorie. Aceastd solufie implicd cresteri serioase ale costurilor, dar, se pare cd ar fi
singura capabila si se apropie oricat de mult fatd de idealul predictiei absolut corecte. in
cazul microprocesoarelor, aceste mecanisme de prefetch a ambelor ramuri, nu se aplica

in prezent decat in cazuri rare, in principal datoritd lirgimii de banda limitate intre
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microprocesor $i memorie. Tehnica se intdlnegte frecvent in cazul supercomputerelor.
Aceste tchnici de predictie hardware a branch-urilor, datorita complexitatii lor, nu
sunt implementate in mod uzual in microprocesoarele RISC scalare, intrucat se prefera
tehnicile software de "umplere” a BDS-ulut (limitat in general la o instructiune) cu
instructiuni utile, anterioare celei de salt. In schimb, predictia hardware este implementata
in cazul unor procesoare superscalare, unde datoritd BDS-ului de cateva instructiuni,

umplerea lui cu instructiuni anterioare independente devine practic imposibil3.

2.4.5 PROBLEMA EXCEPTHLOR IN ARHITECTURILE
PIPELINE DE TIP RISC

La sesizarea unui eveniment de excepjic se¢ vor inhiba toate procesele de scriere,
atdl pentru instructiunca care a provocat cxceptia, cat si pentru urmitoarele aflate in
banda. Accasta previne orice modificare a contextului procesorului care ar putea fi
cauzald de continuarea procesirii acestor instruciuni. In principiu, dupd terminarea
instruciiunii anterioare celei care a provocat exceplia, se intrd in protocolul de tratare, in
cadrul caruia se salveaza intern sau extern PC-ul instructiunii care a provocat excepltia,
precum si contextul procesorului.

In particular, in cazul in care instrucfiunea care a provocat exceptia se afla intr-un
BDS de ordinul n si saltul se face, atunci trebuie reluate cele n instructiuni BDS, precum
si instructiunea la care se face saltul. In acest caz trebuie salvate (n + 1) PC-uri pentru ci
in general adresele instructiunilor din BDS si respectiv adresa instructiunii la care se face
saltul nu sunt contigue.

Daca in cazul unei exceptii structura poate fi opritd astfel incat instructiunile
anterioare celel care a provocat excepfia si poatd fi complet executate §i respectiva
instructiune impreuna cu cele ulterioare ei si poata fi reluate in conditii deterministe, se
zice ci avem o exceptie precisi. In caz contrar exceptia se zice imprec.... Exemplu de
exceptie imprecisi

DIVF Fo, F2, F4
ADDF F6, F6, F8
SUBF F10, F10,F14

in acest caz instrucjiunile se vor termina Out ol Order, adica ADDF si SUBF se
vor termina inaintea instructiunii DIVF. Sa presupunem c& instructiunea DIVF a
determinat o derutd aritmetica intr-un moment in carc ADDF si SUBF s-au incheiat
Aceastd situatie implica o exceptie imprecisd, intrucat reluarea instruciunii DIVF se va
face cu continutul regigtrilor Fo $! F10 alterat. Aceste situatii sunt evident nedorite, iar
daca apar trebuie eliminate. Relativ la exceptule imprecise, in literaturi se precizeazi
urmiltoarele posibilitai de solufionare :
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a) Contextul CPU si fie dublat printr-un asa-numit "history-file", care si
pastreze toate resursele modelului de programare. In acest history-file se Inscriu noile
rezultate la finele terminarii "normale” {pur secventiale) a instructiunilor. In cazul
aparifiei unei exceptii imprecise contextul procesorului se va incirca din acest context de
rezerva (CYBER 180/ 990). Exista si alte variafiuni pe aceastd idee.

b) Prin aceasta solutie nu se permite terminarea unei instructiuni in bandi, pana
cnd toate instructiunile anterioare nu se vor fi terminat firi si cauzeze o exceptie. Astfel
se garanteaza ca daci a aparut o exceptic in cadrul unei instructiuni, nici o instruciune
ulterioard acesteia nu s-a incheiat si totodati instructiunile anterioare ei s-au incheiat
normal. Solutia implici intarzieri ale procesérii (MIPS R 2000 / 3000).

O alta problemi o constituie exceptiile simultane. Daci luim in considerare o
procesare pe 5 nivele, in cadrul fiecarui nivel pot apare urmatoarele exceptii :

IF - deruta accesare pagini memorie, acces la un cuvint nealiniat, etc.

RD - cod ilegal de instructiunc

EX - diverse derute aritmetice (overflow)

MEM - casila IF

WB - acces la resurse privilegiate in modul de lucru user.

Rezultd imediat posibilitatea apariiei simultane a 2 sau mai multe evenimente de
exceptie.

S& consideram secventa de instructiuni din figurd, in cadrul cireia apar simultan
doua exceptit:

deruta accesare
pagina memarie

LOAD:IF RD EX/MEMY WB

ADD : IF RD\ EX .
depasire aiitmetica

Fig. 2.28
Solutia ar consta in tratarea prioritara a derutei instructiunii LOAD, dupi care se
+ va relua aceastd instructiune. Apoi va apare deruta de depdsire aferentd instructiunii ADD
care va fi §i ea tratati.
Un caz mai dificil este acela in care exceptiile apar Out of Order ca in exemplul
de mai jos :
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deruta accesare
pagina memorie
i LOAD:IF RD EX (MEMS WB date

i+1 ADD : @RD EX MEM WB

— deruta accesare pagina
memorie instructiuni

Fig. 2.29

{n acest caz ar fi posibile 2 solutii de principiu :

1) Sé existe un flag de stare exceptic aferent fiecarei instructiuni $i care si fie
testat la intrarea in nivelul WB. Daci exista setatd vreo exceptie, se va trece in protocoiul
de tratare. Astfel se garanieaza ca toate exceptiile din cadrul unei anumite instructiuni vor
fi vizute Tnaintca exceptiilor aparute pe parcursul unes instrucfiuni urmitoare.

2) Se bazeaza pe tratarea exceptiei de indata ce aceasta a apirut

La sesizarea derutei din cadrul instructiunii (i + 1) se vor inhiba instrucfiunile (i -
2), (i- 1), i, (1 + 1) si prin protocolul de tratare se va relua instructiunea (i - 2). Apoi se
va sesiza deruta din cadrul instructiunii i urmand ca dupa tratarea ei instrucfiunea i s se
reia. Evident ci deruta aferentd nivelului IF din cadrul instructiunii (i + 1) a fost anterior
eliminatd i deci nu va mai apare. Menjionim ci majoritatea microprocesoarelor RISC
defin suficiente resurse hardware interne care si le permita in cazul aparifiei unei exceptii
salvarca internd a contextului CPU. Evident ci limitarea resurselor interne nu implicd
limitarea posibilitatii de unbricare a exceptiilor.

Ca si procesoarele CISC, procesoarele RISC detin registri de stare exceplie,
registri care contin descrierea evenimentului de exceptie curent, registri care memoreazi
adresa virtuald care a cauzat o exceplie, etc..

2.4.6 AMBIGUITATEA REFERINTELOR LA MEMORIE
(ANALIZA ANTIALIAS)

Dependentele cauzate de variabilele aflate in memorie reprezinti o frind in calea
obtinern performantei. Pentru exemplificare sa considerim secventa de program:

ST 4(Ri),RI

LD R2,8(Rj)

Dupa cum deja am aritat, existi motive ca instructiunca LD sa se execute
inaintea instructiunii ST din motive de eficienta a executiei. Acest lucru este posibil
numai daci cele 2 adrese de memorie sunt intotdeauna diferite. Este evident ci daci la
un anumit moment ele sunt identice, semantica secveniei se modifica inacceptabil.

in general accastd problema se rezolva static, de citre comptlator, atunci cand
acest lucru ¢ posibil. O componenta a acestuia ("disambiguating routine") compari cele 2
adrese de memorie §i returneaza una dintre urmitoarele 3 posibilitati:
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a) adrese Intotdeauna distincte;
b) adrese intotdeauna identice;
¢) cel putin 2 adrese identice sau nu se poate determina.

Asadar, doar in primul caz putem fi siguri ci executia anterioard a instructiunii
LD fad de instructiunea ST (sau simultani in cazul unui procesor MEM- Masini cu
Executie Multipla , vezi capitolul 3) imbunititeste performanta fird a cauza alterarea
semanticd a programului. Din picate, nu se poate decide intotdeauna acest lucru in
momentul compilarii.

Dezambiguizarea staticd di rezuitate bune in cazul unor adresiri lintare i
predictibile ale memoriei (de ex. accesiri de tablouri, matrici, etc.). Ea presupune
rezolvarea unor ecuatii diofantice mai mult sau mai putin complexe, similare cu cele
necesare vectorizirii buclelor de program [Sto93].

Prin urmare un reorganizator de program bazat pe dezambiguizarea statici va fi
deosebit de conservativ in actiunile sale.

Dacé aceasta comparare a adreselor de memorie se face pe parcursul procesarii
programului prin hardware, se zice ca avem o dezambiguizare dinamici. Aceasta este
mai performanta decit cea statici dar necesiti resurse hardware suplimentare i deci
costurl sporite[Ste96, Nic89, Hua94]].

Pentru a pune M evidenta performanta superioard a variantei dinamice, si

consideram secventa:

fori= 110 100 do
af 21]=....
y= f(.., a[i+4], ..)
end
Intr-un singur caz din 100 (i = 4), cele 2 referinte la memorie a[ 21 ] respectiv a[i
+ 4] sunt identice. Asadar, o dezambiguizare statici va fi conservativa, nepermitand
optimizarea buclei desi doar in 99% din cazuri acest lucru este posibil. O variantd
dinamica nsa, va putea exploata mai eficient acest fapt. Pe un procesor superscalar sau

VLIW acest lucru este §i mai avantajos Intrucit cele 2 operatii din bucla se vor puteca

realiza simultan.

Se consideri ca progresele in aceastd problema pot duce la cregteri semnificative
de performanti in domeniul paralelismului la nivelul instructiunilor, dupia cum vom

demonstra si noi Tntr-o contribuyie ulterioara.
2.4.7 EXECUTIA CONDITIONATA SI SPECULATIVA

Executia conditionatii se referd la implementarea unor asa numite instructiuni
conditionate. O instructiune conditionta se va executa daci o variabila de conditie inclusd
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in corpul structiuni indeplineste condifia dorita. In caz contrar, instructiunca respectivi
nu va avea nici un efect (NOP).

Variabila de condific poate fi memoratd intr-un registru general al procesorului
sau in regigtri special dedicati acestut scop numiti registri booleeni.

Astfel de exemplu, instructiunea CMOVZ RI, R2, R3 muta (R2) in RI daca
(R3) = 0. Instructiunea TB5 FB3 ADD R!, R2, R3 executd adunarea numai daca

variabilele boolecne B5 si B3 sunt 'I' respectiv '0'. In caz contrar, instructiunea este
incfectiva. Desigur cd variabilele booleene neccsitd biti  suplimentari in  corpul
instrucjiunii.

Executia conditionata a instructiunilor este deosebit de utili in eliminarea
saiturilor conditionate dintr-un program, simplificind programul si transformand deci
hazardurile de ramificatic in hazarduri de date. Si consideraim spre exemplificare o

constructic if-then-else ca mai jos:

if (R8<1) LT Bo6, RS, #1, ifR8<1, Bo<---1]
R1=R2 + R3, BF Bo, Adrl; Daca B6=0 salt la Adr1
else ADD RI1, R2, R3
R1=R5-R7; BRA Adr2 ;salt la Adr2
R10=RI1+RI11; Adrl: SUB RI1, RS, R7

Adr2: ADD RI10, R1, R11
Prin rescrierea acestei secvente utilizand instructiuni condifionate se elimind cele
2 instructiuni de ramificatie ob{inandu-se urmaloarea secventi de program:
LT  B6, RS, #1
TB6 ADD RI,R2 R3
FB6 SUB RI, RS, R7
ADD RI10, RI, R11
Este clar cd timpul de execufie pentru accasti secvent este mai mic decat cel
aferent secventei anterioare. Se arati ca astfel de transformiri reduc cu cca. 25-30%
instructiunile de salt conditionat dintr-un program.[Col95, Ste96].
Aceastd exccutie condifionatd a instructiunilor faciliteazi executia speculativa.
Codul situat dupa un salt conditionat in program §i executat inainte de stabilirea conditiei
§i adresei de salt se numeste cod cu executie speculativii. Acest mod de executie a
instructiunilor poate fi deosebit de util in optimizarea execufiei unui program.
Prezentdm in continuare o secventa de cod initiald §i care apoi e transformati de

catre scheduler in vederea optimizarii execuliel prin speculafia unei instructiuni.

SUB RI1,R2 R3 SUB RI1,R2,R3

LT B8, R1, #10 LT B8, R1, #10

BT B8, Adr FB8 ADD R7, R8, RI; speculativa
ADD R7 RS8.RI BT B8, Adr
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SUB RI10, R7, R4 SUB RI10, R7, R4

Executia speculativa a instructiunii ADD putea fi realizatd i in lipsa variabilelor
de garda booleene dar atunci putea fi necesar redenumirea registrului R7 (daci acesta ar
fi in viatd pe ramura pe care saltul se face).

Orice instructiune - cu exceptia celor de tip STORE - poate fi executati
speculativ. O posibila strategie de a permite mstructiuni STORE speculative const3 in
introducerea unui Write Buffer. Memorarea se va face intdi aict $i abia cand conditia de
salt este cunoscutd se va nscrie in memorie [Col95].

Pe linga avantajele legate de eliminarea salturilor, facilizarea executiel
speculative, etc., executia conditionatd are si citeva dezavantaje dintre care amintim:

- instructiunile conditionate anulate (NOP) necesita totusi un timp de executie. In cazul
speculafiei, in aceste conditii performanta in executie scade.
- daci variabila de conditic e evaluata tarziu, utilitatea instructiunii conditionate va fi
micsorati.
, - promovarea unei instrucfiuni peste mai multe ramificafii conditionate in vederea
, €xecutiel speculative necesitd gardiri multiple.
- instructiunile conditionate pot determina sciderea frecventei de tact a
microprocesorului.

Avind n vedere cele de mai sus, utilitatea executiei conditionate este inci
+discutatd. MIPS, POWER-PC, SPARC, ALPHA detin doar o instructiune de tip MOVE
conditionat, in timp ce alte microarhitecturi precum HEWLET PACKARD PA, HARP,
HSA, etc., permit executia condifionatd a majoritatii instructiunilor magina.

La ora actuald existi inci putine evaluiri cantitative care si stabileasci

avantajele/dezavantajele acestei idei intr-un mod clar.
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3. ARHITECTURI CU EXECUTII MULTIPLE SI PIPELINE-IZATE
~ ALE INSTRUCTIUNILOR

3.1 CONSIDERATII GENERALE. PROCESOARE
SUPERSCALARE $I VLIW

Un deziderat ambitios este acela de se atinge viteze de procesare de mai multe
instructiuni per tact. Procesoarele care inifiazi execufia mai multor operatii simultan intr-
un ciclu (sau tact) se numesc procesoare cu executii multiple ale instructiunilor. Un
astfel de procesor aduce din cache-ul de instructiuni una sau mai multe instrucftuni
simultan st le distribuie spre executie in mod dinamic sau static (de cétre reorganizator),
multiplelor unitafi de executie.

Principtul acestor procesoare superscalare numite si "masini cu executie multipli”
(MEM) consta Tn existenta mai multor umtati de exccufie paralele, care pot avea latente
diferite.

Pentru a facilita procesarea acestor instructiuni, ele sunt codificate pe un singur
cuvant de 32 sau 64 de bifi uzual,

Dacia decodificarea instructiunilor, detectia dependentelor gi lansarea in executie se
fac prin hardware, aceste procesoare MEM se mai numesc si superscalare.

Pot exista mai multe unitafi functionale distincte, dedicate de cxemplu diverselor
tipuri de instructiuni flotante. Asadar executiile instructiunilor intregi, se suprapun cu
executiile instructiunilor flotante (FP-Flotant Point). In cazul procesoarelor MEM,
paralelismul temporal determinat de procesarea pipeline se suprapune cu un paralelism
spatial determinat de existenia mai multor unititi de executie. in general structura
pipeline a coprocesorului are mai multe nivele decat structura pipeline a procesorului
ceea ce implic probleme de sincronizare mai dificile decat in cazul procesoarelor
pipeline scalare. Caracteristic procesoarelor superscalare este faptul ci dependentele de
date intre instructiuni se rezolva prin hardware, in momentul decodificirii instructiunilor.

Modelul ideal de procesare superscalara, in cazul unui procesor care poate aduce si

decodifica 2 instructiuni simultan este prezentat in figura 3.1.

ID EX

IF
"] —_

T

IF D EX

”IL } 4 {

12 | IF 1D EX

IF_, ID  EX

T

Fig. 3.1
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Este evident ci in cazul superscalar complexitatea logicii de control este mult mai
ridicatd decdt in cazul pipeline scalar, intrucit detectia si sincronizirile intre structurile
pipeline de executie cu latente diferite si care lucreazi in paralel devin mult mai dificile.
De exemplu un procesor superscalar avand posibilitatea aducerii §i executiei a "n"
instructiuni masina simultan, necesiti n(n-1)/2 unitati de detectie a hazarcuriior de date
intre aceste instructiuni, ceea ce conduce la o complexitate ridicati a logicii de control.

S-ar putea deci considera aceste procesoare MEM ca fiind arhitecturi de tip MIMD
(Multiple Instructions Multiple Data) in taxonomia lui Michael Flynn. De remarcat ci in
aceasta categorie sunt introduse cu precidere sistemele multiprocesor care exploateazi
paralelismul la nivelul mai multor aplicafii( coarse grain parallelism), arhitecturile RISC
ca si cele de tip MEM exploatand paralelismul instructiunilor la nivelul aceleiagi aplicatii(
fine grain parallelism). Desigur c3 arhitecturile pipeline scalare(RISC), sunt incadrabile
In clasa SISD (Single Instruction Single Data), fiind deci incluse in aceeasi categorie cu
procesoarele cele mai conventionale( secventiale) in aceasti clasificare, ceea ce implica

. inca o slabiciune a acestei sumare taxonomii.

Se prezintd in continuare o structuri tipicd de superscalar care detine practic 2
module ce lucreazi in paralel: un procesor universal §t un procesor destinat operatiilor in
virguld mobild. Ambele module dein unititi de executie proprii avand latente diferite.

cpu[EXALT
CPY

Fp EX[ALV)
FP addeq
meicli

IF |, RD FP MEM | wB
EX(ALU)

FPmultiply
necicli

F

EXALUJ

FPdivider

Fig. 3.2.

La anumite microprocesoare superscalare registrii CPU sunt diferiti de registrii FP,
pentru a se reduce hazardurile structurale (in schimb cresteri serioase ale costurilor sl
dificultiti tehnologice) iar la altele (de ex. MOTOROLA 88100), registrii CPU sunt
identici cu cei ai coprocesorului [Mot91, Mic90]. De ex., pentru eliminarea hazardurilor
structurale, multe dintre aceste microprocesoare nu detin "clasicul" registru al
indicatorilor de conditie. Salturile conditionate se realizeazi prin compararea pe o
anumita conditie, a 2 dintre registrele codificate in instructiune. HS la resursele hardware
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interne se elimind prin multiplicarea acestora si sincronizarea adecvata a proceselor.

De remarcat ci procesoarele superscalare, determina apropierea ratei de executie la
una sau, in cazul in care s¢ pot aduce mai multe instrucfiuni simultan, la mai multe
instructiuni per ciclu, Dificultatile de sincronizare sporite, se rezolvd prin utilizarea unor
tehnici  hardware bazate pe "scorcboarding” deosebit de sofisticate. Majoritatea
microprocesoarelor RISC actuale sunt de tip superscalar (contin coprocesor integrat in
chip). Un procesor superscalar care aduce din cache-ul de instrucfiuni mai multe
mstructiuni primitive simultan, poate mari rata de procesare la 2-3 instr./ciclu masurat pe
o mare diversitate de benchmark-uri, la nivelul realizirilor practice intre anii 90 - 96.

Exemple remarcabile de microprocesoare superscalare comerciale de tip RISC, sunt:
INTEL 960 CA, SUN SuperSPARC, MPC 601, 603, 620 (POWER PC), etc.

Procesoarcle VLIW (Very Large Instruction Word) reprezintd procesoare care
se bazcazd pe aduccrea in cadrul unei instrucjiuni multiple a mai multor instructiuni
independente pe care le distribuic spre procesare unitdtilor de execcutic independente.
Asadar, rata de executic ideald la acest model, este de n instruciuni/ciclu. Pentru a face
acest model wviabil, sunt necesare instrumente soft de exploatare a paralelismului
programului, bazate pe gruparea instructiunilor simple independente si deci executabile in
paralel, in instructiuni multiple. Arhitecturile VLIW sunt tot de tip MEM.

Principiul VLIW este sugerat in fig. 3.3:

[UuerT ] | vE2 | | vE3 | | vE4 |

32 32 32 32

L BLOC DECODIFICARE & ALOCARE

1
A 128

| INSTRUCTIUNE MULTIPLA (4 INSTR,) B

Fig. 3.3

Se incearca, prin transformari ale programului, ca instructiunile primitive din
cadrul unei instructiuni multiple sa fie independente si deci si se evite hazardurile, a ciror
gestionare ar fi deosebit de dificild in acest caz. Performanta procesoarelor VLIW este
esential determinata de programele de compilare §i reorganizare care trebuie si fie
deosebit de "inteligente”.

Prin urmare, in cazul modelului de procesor VLIW, compilatorul trebuie si
inglobeze mai multe structiunt primitive independente in cadrul unei instructiuni
multiple, in timp ce in cazul modelului superscalar, rezolvarea dependentelor intre
instructiuni se face prin hardware, incepind cu momentul decodificirii acestor

instructiuni. De asemenea, pozifia instructiunilor primitive intr-o instructiune multipla
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determini alocarea acestor instructiuni primitive la unititile de executie in conformitate
Cu aceastd pozitie ocupatd de ele, spre deosebire de modelul superscalar unde alocarea se
face dinamic prin control hardware. Acest model de procesor nu mai

sincronizari $i comunicatii de date suplimentare intre instructiunile primitive dupi

momentul decodificari lor.

Un model sugestiv al principiulut de procesare VLIW este prezentat in Fig.3.4.

Pentru exemplificarea principiului de procesare MEM, s& consideram secventa de

program de mai jos :
¢

o -0 EX,
EX
—

IF_, D | EX

EX

——

Fig. 3.4.

LOOP:

LD  FO0,0(R1)
ADD F4,FOF2
SD  O(R1),F4

SUB RI,RI#8

BNEZ R1, LOOP

Se va analiza in continuare cum ar trebui reorganizatd si procesatd secventa de

program anterioard pentru a fi executata pe un procesor VLIW care poaie aduce maxim

' 5 instructiuni primitive simultan si detine 5 umidti de executie distincte §i anume: 2 unititi
LOAD / STORE (MEM1, MEM2), 2 unitdti de coprocesor flotant (FPP1, FPP2) si o

unitate de procesare a instructiunilor intregi si branch-urilor.

MEM 1 MEM 2 FPP 1 FPP 2 CPU { BRANCH
Loop: LD F0, 8{R1] | LD TS, -BR1)
LD Fi0, -TB[RT LD F14, -24[R1)
D Fig, -32(R1 ADD F4, FO0.F2__| ADD FG, F§, F?

LD F22, -40(R1}

LD F26, -48[R1

ADD F12, F10, F2

ADD F16,F14, F2

‘| ADD F20, F18, F2

ADD F24,F22, F2

SD 0(R1), F4

SD -8[R1), F8

ADD F28, F26, F2

SD -16fR1), F12

SD 24[R1], F16

SD -32[R1}, F20

SD -40[R1), F24

SUB R1, AT, #48

SD O[R1), F28

BNEZ R1, Loop

= o @~ | | @ Ay =)

NOP

Tab. 3.1
De remarcat in acest caz o rati de procesare de 2.4 instructiuni / ciclu. Altfel spus, bucla

de program anterioard se executi in doar 1.42 cicli (10 cicli / 7 bucle). De remarcat

printre altele, o redenumire a registrilor absolut necesari acestei procesdri agresive.

52

necesita

BUPT



Posibilitatile hard/soft aferentc unei asemenea procesari vor fi prezentate succint in
continuare.

Este clar ci performanta procesoarelor MEM este esential determinatd de
programele de compilare si reorganizare care trebuie si fie deosebit de "inteligente”.
Cercetari realizate in comun la Universitatea Stanford, USA si firma DEC ( Digital
Equipment Corporation) pe procesoare VLIW cu 4 instructiuni simultane, au aratat ca in
aplicatii reale se ajunge la exccufia a max 2 - 3 instructiuni / ciclu, prin compilatoare
optimizate.

Desi rare, exista realiziri comerciale de computere VLIW cu sofiware de
optimizare de succes pe piatd : IBM RS / 6000 ( 4 instructiuni / ciclu , teoretic), INTEL
860 (maxim 2 instructiuni / ciclu), APOLLO DN 10000. Aceste realizari sunt disponibile
comercial incepand cu anul 1991, desi cercetarile au fost imfiate incepand din 1983,

Dificultitile principale ale modelului VLIW sunt :

- Paralelismul limitat al aplicatiel, ceea ce determind ca unitafile de executie sd nu
fic ocupate permanent.

- Incompatibilitate software cu modele succesive si compatibile de procesoare
scalarc care nu pot avea in general un model VLIW identic datorita faptului ca
paralelismul la nivelul instructiunilor depinde de latentele operatiilor procesorului scalar si
de alte caracteristict hardware ale acestuia.

- Dificultap deosebite In reorganizarea aplicatiei in vederea determinarii unor
instructiuni primitive independente sau cu un grad scizut de dependente.

- Cresterea complexititii hardware si a costurilor ca urmare a resurselor
multiplicate, céilor de informatie "3tite", etc.

- Cresterea necesitatilor de memorare ale programelor datoriti reorganizirilor
soft g "impachetarii" instructiunilor primitive care necesita introducerea unor instructiuni
NOP (atunci cind nu exista instructiuni de un anumit tip disponibile spre a fi asamblate
intr-o instructiune multipla).

In esenta, prin aceste modele se incearca exploatarea paralelismului din programe
secventiale prin excelenta, de unde i limitarea principald a acestui domeniu de "low level
parallelism”.

Actualmente, datorita faptului ci aceste procesoare sunt mult mai ieftine decat
procesoarele vectoriale (superprocesoare), §i totodata foarte performante, se pune
problema dcterminarii unor clase largi de aplicaii in care modele superscalar,
superpipeline si VLIW sd se comporte mai bine sau comparabil cu modelul vectorial
[Hen96, Sto93].

Performania procesoarelor pipeline, procesoarelor superscalare si VLIW este in
stransd legitura cu progresele compilatoarelor specifice acestor structuri, compilatoare

care trebuie s3 extragd cat mai mult din paralelismul existent la nivelul instructiunilor
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programului. Din punct de vedere teoretic, performanta modelului MEM este aceeasi cu
a unuia superpipeline echivalent, problema fiind insi mai complicata i incd deschisa.

De remarcat ca modelele superscalar si VLIW nu sunt exclusive, in
implementarile reale se intilnesc adesea procesoare hibride, in incercarea de a se
optimiza raportul performanta pret. Dupi cum se va vedea, spre exemplu tehnicile soft
de optimizare sunt comune ambelor variante de procesoare.

3.2 MODELE DE PROCESARE IN
ARHITECTURILE SUPERSCALARE

in cazul procesoarelor superscalare sunt citate 3 modalitati distincte de procesare
§t anume: In Order Issue In Order Completion (IN - IN), In Order Issue Out of Order
Completion (IN - OUT) si respectiv Out of Order Issue Out of Order Completion (OUT
-0OUT).
_, Pentru exemplificarea afirmatiei de mai sus, si considerim o secventd de
; instructiuni 11 - I6 cu urmatoarele particularitati: 11 necesit 2 cicli pentru executie, I3 si
I4 sunt in conflict structural, ntre 14 §i IS existi hazard RAW iar 15 si 16 sunt de
asemenea in conflict structural. In aceste conditii si considerdnd un procesor superscalar
care poate aduce i decodifica 2 instructiuni simultan si care detine 2 unitifi de executie,
' avem:
a) Modelul IN - IN

Este caracterizat prin faptul ci procesorul nu decodifici urmitoarea pereche de

instructiuni, decit in momentul in care perechea anterioard se executi. Asadar atit
executia cét si inscrierea rezultatelor se face in ordinea din program.
DECODIFICARE  EXECUTIE WB

UE1 UE?2
11, 12 1
13, 14 n 12 2
3
i3 11,12 |4
15, 16 14 5
15 13,14 | 6
16 7
15,16 |8
Tab. 3.2

b) Modelul IN - QUT
Este caracterizat de faptul ci executia propriu-zisi se face in ordine, in schimb

inscrierea rezultatelor se face de indata ce o instructiune s-a terminat de executat.
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Modelul este mai eficient decét cel precedent insa poate crea probleme de genul

intreruperilor imprecise care trebuiesc evitate prin tchnici deja amintite in cap.2.

DECODIFICARE  EXECUTIE w8

UE1 UE2
1,12 1
13, 14 n 12 Tz
13 12 3
15, 16 i |13 |a
5 T
16 15 6
6 |7

Tab. 3.3

¢) Modeclul OUT - OUT

Cel mai agresiv si performant model de procesare a instructiunilor intr-un

procesor superscalar. Instructiunile sunt aduse si decodificate sincron, presupunand deci
existenta unui buffer intre nivelul de decodificare si execufie (instructions window).
Astfel cregte capacitatea de anticipare a instructiunilor independente dintr-un program.
Modelul permite o exploatare mai buna a paralelismului instructiunilor la nivelul unui

program dat, prin cresterea probabilitaii de determinare a unor instructiuni independente,
stocate in buffer.

DECODIFICARE  EXECUTIE wB

UE1 UE2
11,12 1
13,14 n 12 2
15,18 13 12 3
16 14 11,13 4
15 14, 16 5
15 [

Tab. 3.4

Desigur ci executia Out of Order cste posibild numai atunci cand dependentele de

date intre instructiuni o permit. Cade n sarcina hardului eliminarea dependentelor si

alocarea instructiunilor din buffer la diversele unitd{i de executie.
3.3 ARHITECTURA LUI TOMASULO

A fost proiectatd si implementata pentru prima data in cadrul unititii de calcul in
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virguld mobila din cadrul sistemului IBM - 360 / 9§ i este aiiibuitd lui Roberto
Tomasulo [Tom67, Hen96, Vin96)]. Arhitectura este una de tip superscalar avind deci
mai multe unitati de executie, iar algoritmul de control al acestei structuri stabileste relativ
la o instructiune adus3, momentul in care aceasta poate fi lansati in execufie §i respectiv
unitatea de executie care va procesa instructiunea. Arhitectura permite executia multipla
si Out of Order a instructiunilor §i constituie modelul de referintd in reorganizarea
dinamicd a instructiunilor intr-un procesor superscalar. De asemenea, algoritmul de
gestiune aferent arhitecturii permite anularea hazardurilor WAR si WAW oprintr-un
mecanism hardware de redenumire a registrilor, fiind deci posibila executia Out of Order
a instructiunilor si in aceste cazuri. Asadar, singurele hazarduri care impun executia In
Order sunt cele de tip RAW.

In cadrul acestei arhitecturi, detectia hazardurilor i controlul executici
instructiunilor sunt distribuite iar rezultatele instructiunilor sunt "pasate" direct unitatilor
de executie prin intermediul unci magistrale comune numiti CDB (Common Data Bus).
. Arhitectura de principiu este prezentati in fig.3.5. Ea a fost implementata prima dati in
unitatea de virgula mobila FPP a calculatorului IBM 360/91, pe baza cdruia se va

prezenta.
Memorie Memarie
date instructiuni
+ + +
LOAD Stiva Set
buffers instr. regigtrii
(LB} flotante (FPR)
! (SIF)
OPCODE BUS <
STORE
buffers
v + + L s {S8]
Statii 3 2 l
rezervare 2 1
(SR 1 Spre
memorie
3 unitati 2 unitati
execufie executie
(ADD) (MUL)
l cDB l
Fig. 3.5

Statiile de rezervare (SR) memorcaza din SIF instructiunea ce urmeazi a fi lansata
spre executie. Executia unei instructiuni incepe daci existi o unitate de executie

neocupatd momentan si daci operanzii aferenti sunt disponibili in SR. Fiecare unitate de
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executiec (ADD, MUL) are asociata o SR proprie. Precizam ca unitdtile ADD executa
operatii de adunare/scadere 1ar unitatile MUL operatii de inmultire/impartire. Modulele
LB s1 SB memoreaza datele incarcate din memoria de date, respectiv datele care urmeaza
a fi memorate. Toate rezultatele provenite de la unititile de executie si de la bufferul LB
sunt trimise pe magistrala CDB. Bufferele LB st SB precum si SR detin cdmpuri de TAG
necesare in controlul hazardurilor de date intre instructiuni.

Existd in cadrul acestei unitdti de calcul in virgulad mobila 3 stagii de procesare a
instructiunilor s anume:

1) Startare - aducerea unei instructiuni din SIF intr-o statie de rezervare.
Aducerea se va face daca existd o SR disponibild. Daca operanzii aferenti se afld in FPR
vor fi adugi in SR aferenta. Daca instructiunea este de tip LOAD / STORE, va fi
incércatd intr-o SR numai daca existd un buffer (LB sau SB) disponibil. Daci nu existi
disponibild o SR sau un buffer, rezulta ca avem un hazard structural i instructiunea va
astepta pand cand aceste resurse se elibercaza.

2) Executie - daci un operand nu este disponibil, prin monitorizarea magistralei
CDB de citre SR se asteapta respectivul operand. [n aceastd fazi se testeazi existenta
hazardurilor de tip RAW. Cand ambii operanzi sunt disponibili, se executd instrucfiunea
in unitatca de executie corespunzitoare.

3) Scriere regulitat (WB) - cand rezultatul este disponibil se inscrie pe CDB si de

aici in FPR sau fntr-o SR care asteapti acest rezultat ("forwarding").

De observat ca nu existd pe parcursul acestor faze testiri pentru hazarduri de tip
WAR sau WAW, acestea fiind eliminate prin insasi natura algoritmului de comandi dupi
cum se va vedea. Dc asemenea, operanzii sursi vor fi preluati de cauc SR direct de pe
CDB prin "forwarding" cand acest lucru este posibil. Evident ci ei pot fi preluati si din
FPR in anumite cazuri.

O SR detine 6 campuri cu urmitoarea semnificatie:
or - codul operatiej (opcode) instructiunii din SR.
Ol Qk - codifici pe un numir de bifi unitatea de executie (ADD, MUL) sau numarul
bufferului LB, care urmeaza s genereze operandul sursi aferent instructiunii din SR.
Daca acest camp este zero, rezulta ci operandul sursi este deja disponibil intr-un camp
Vi sau Vj al SR sau pur si simplu nu este necesar. Campurile Qj, Qk sunt pe post de
TAG, adica atunci ¢and o unitate de execujic sau un buffer LB "pascazi" rezultatul pe
CDB, acest rezultat se inscrie in campul Visau Vj al acelei SR al cirei TAG coincide cu
unitatea de execulie sau butferul LB care a gencrat rezultatul.
¥j, Vk - contin valorile operanzilor sursi aferenti instructiunii din SR. Remarcam ca
doar unul dintre campurile Q respectiv V sunt valide pentru un anumit operand.

BUSY - indica atunci cand este setat ci SR §i unitatea de executie aferenta sunt ocupate
momentan.
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Registrii generali FPR si bufferele SB detin fiecare cate un camp Qi, care codifici
numérul unitéfii de execuie care va genera data ce va fi Tncircati in respectivul registru
general sau care va fi stocata in memoria de date. De asemenea, detin cite un bit de
BUSY. Bufferele SB detin in plus un cdmp care contine adresa de acces precum §t un
cdmp care contine data de inscris. Bufferele LB contin un bit BUSY si un camp de
adresa.

Spre a exemplifica functionarea algoritmului si considerim o secventd simpla de
program masing:

Start  Executie WB

I. LF F6, 27(R1) x X x
2. LF F2, 45(R2) x X

3. MULTF F0, F2, F4 x

4. SUBF F8, F6, F2 x

5. DIVF F10, F0, F6 X

6. ADDF F6, F8, F2 x

In continuare prezentdm starea SR si a FPR in momentul definit mai sus, adici
prima instructiune incheiati, a 2-a in faza de executie 1ar celelalte aflate in faza de
Startare.

Stafiile de rezervare {SR)

Nume SR| BUSY | oOP Vi Vk Qj Qk
ADD1 DA | SUB | (LOADT) LOAD?
ADD2 DA | ADD ADD1 {LOAD2
ADD3 NU
MuL1 DA | MUL [F4) |LOAD2
MuL2 DA DIv (LOAD1) | MULI

Tab. 3.5
Registrii generali FPR
CAMP | FO F2 F4 F6 F8 F10
Qi | MULT | LOAD2 ADD2 | ADD1 | MUL]
BUSY | DA DA NU DA DA DA
Tab. 3.6

Din aceste structuri de date implementate in hardware, rezuiti de exemplu ¢i SR
ADDI urmeaza si lanseze in executie instructiunea SUBF F8, F6_ F2. Valoarea primului
operand (F6) se afla deja in cdmpul Vj unde a fost memorata de pe magistrala CDB ca
urmare a termindrii executiei primei instructiuni. Evident ca rezultatul acestei instructiuni
a fost preluat de pe CDB in registrul F6 dar si in bufferul LB1. Al 2-lea operand al
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instructiunit SUBF nu este inca disponibil. Campul de TAG Qk arati ca acest operand va
fi generat pe CDB cu "adresa” LOAD?2 (LB2) si deci aceastd SR va prelua operandul in
cdmpul Vk de indatd ce acest lucru devine posibil. Preluarea acestui operand se va face
de cétre toate SR care au un cimp de TAG identic cu LOAD2 (LB2).

Sa consideram de exemplu ca latenta unitdtilor ADD este de 2 impulsuri de tact,
latenta unitifilor MUL este de 10 impulsuri de tact pentru o inmultire si respectiv 40
inmpulsuri de tact pentru o operatie de impartire. "Starea" secventei anterioare in tactul
premergdtor celui in care instructiunca MULTF va intra in faza WB va fi:

Start  Exccutie wB
1. LF Fe6, 27(R1) X X X

2. LF F2, 45(R2) X X X
3. MULTF Fo, F2, F4 X X

4. SUBF F8, Fo, F2 X X X
5. DIVF TFto, Fo, Fo X

6. ADDF Fo, F8, 2 X X X
in acest moment, starea stajiilor de rezervare si a setului de registri generali va fi

urmatoarea:
Staliile de rezervare (SR)

Nume SR| BUSY | oOP Vj Vk Qj Qk

ADD1 NU

ADD2 NU

ADD3 NU

MUL1 DA | MUL |(LOADZ) | (Fq)

MUL2 DA DIV {LOAD1] | MUL1
Tab. 3.7

Regigtrii generali FPR

CAMP | Fo F2 F4 F6 F8 F10

Qi | MULI MUL2

BUSY | DA NU NU NU NU | DA
‘Tab. 3.8

De remarcat c¢a algoritmul a eliminat hazardul WAR prin registrul F6 intre
instructiunile DIVF si ADDF si a permis executia Out of Order a acestor instructiuni, in
vederea cresterii ratei de procesare. Cum prima instructiune s-a incheiat, cimpul Vk
aferent SR MUL?2 va contine valoarca operandului instructiunii DIVF, permitand deci ca
instrucfiunea ADDF sa se incheie inaintea instructiunii DIVF. Chiar dacid prima

instructiune nu s-ar fi incheiat, cimpul Qk aferent SR MUL2 ar fi pointat la LOADI si
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deci instructiunea DIVF ar fi fost independenta de ADDF. Asadar, algoritmul prin
"pasarea” rezultatelor in SR de Indati ce acestea sunt disponibile, evitd hazardurile WAR.
Pentru a pune in evidenta intreaga “forfa” a algoritmului n eliminarea
hazardurilor WAR si WAW prin redenumire dinamica a resurselor, sd considerim bucla
urmatoare:
LOOP: LF FO, 0 (R1)
MULTEF F4, FO, F4
SD 0 (R1), F4
SUB R1, R1, #4
BNEZ R1, LOOP
Considerand o unitate de predictie a branchurilor de tip "branch-taken", 2 iteratii
succesive ale buclei se vor procesa ca mai jos:
Start  Executie WB
LF FO, 0 (R1)

X X
MULTF F4, FO, F2 X
SD 0 (R1), F4 x
LF F0, 0 (R1) x X
MULTF F4, Fo, F2 x
SD 0 (R1), F4 X

Statiile de rezervare (SR

Nume SR| BUSY [OP | vj [ vk | qj Qk

ADD1 NU
ADD2 NU
ADD3 NU

MUL1 DA |MUL {F2} |LOAD1
MUL2 DA |MUL {F2) |LoaD2

Buffere SB Buffere LB
CAMP| SB1 | sB2 | sB3 CAMP | 1B1| B2 | LB3
Qi MUL1 | MUL2 ADR | (R1) | (R1})-8
BUSY DA DA NU BUSY | DA DA NU
ADR (R1) [R1)-8 v
v
Tab. 3.9

Se observa o procesare de tip "loop unrolling" ("netezirea buclei") prin hardware.
Instructiunea LOAD din a 2-a iteratie se poate executa inaintea instructiunii STORE din

prima iteratie intrucat adresele de acces sunt diferite in campurile din buffere. Ulterior si
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instructiunile MULTF se vor putea suprapune in executie. De remarcat deci hazardul de
tip WAW prin FO intre instructiunile de LOAD s-a eliminat cu ajutorul SR si a bufferelor
SB 51 LB.

Arhitectura Tomasulo are deci avantajele de a avea logica de detectie a
hazardurilor distribuita si prin renaming dinamic elimind hazardurile WAW si WAR.
In schimb, arhitectura este complexi, necesitind deci costuri ridicate. Trebuie deci o
logica de control complexa, capabila sd exccute cautari / memordri asociative cu vitezi
ridicatd. Avand in vedere progresele man ale tehnologilor VLSI, variante ale acestei
arhitecturs se aplicd in multe procesoare superscalare actuale.

Puternicul mecanism de "forwarding" implementat prin aceasta arhitectura o face,
dintr-un punct de vedere analoaga cu structurile paralele numite cu flux de date ( data-
flow machines), care sunt structuri asincrone ce proceseazi imediat ce operanzii aferenti
unui nod devin disponibili.

Acest mecanism de forwarding din arhitectura lui Tomasulo, are meritul de a
reduce semnificativ din presiunea ka "citire” asupra setului general de registri logici,
speculand dependentele RAW ntre instrucliuni.

Dezvoltari interesante ale arhitecturii Tomasulo sunt prezentate in [Pat85].

3.4 O ARHITECTURA REPREZENTATIVA DE PROCESOR
SUPERSCALAR

Avand in vedere ideile de implementare a executiilor multiple din arhitectura lui

Tomasulo, o arhitectura superscalara reprezentativa este prezentatd in figura 3.6:

I - CACHE

iy (R —
SET BUFFER
LDECODIFICATOR—| REGISTR REORDONARE
L3

SR 2%xSR SR SR SR
BRANCH 2xALY SHIFT LOAD STORE
L | CDB
A‘[’)RJ’ vD:(\’TA
D - CACHE
Fig. 3.6
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Prin SR am notat statiile de rezervare aferente unitdtilor de executie ale
procesorului. Acestea implementeazi printre altele bufferul "instruction window" necesar
procesoarelor superscalare cu executie Out of Order. Numirul de locatii al fiecarei SR se
determina pe bazi de simulare,

Desi performanta maxima a unei asemenea arhitecturi ar i de 6 instructiuni/ciclu,
in realitate, bazat pe simuliri ample, s-a stabilit ¢ rata medie de executie este situati intre
2-3 instructiuni / ciclu [Joh91]. in sub 1% din cazuri, misurat pe benchmark-uri
nenumerice, existda un potential de paralelism mai mare de 6 instructiuni / ciclu in cazul
unet arhitecturi superscalare "pure”. Acecasta se datoreazi in primul rind capacitatii
limitate a bufferului de prefetch care constituie o limitare principiala a oricirui procesor.
In tehnologia actuala acesta poate memora intre 8 - 64 instructiuni. Prezentdm pe scurt
rolul modulelor componente din schema.

Decodificatorul plaseazi mstructiunile multiple in SR corespunzitoare. O unitate
functionald poate starta execufia unci instructiuni din SR imediat dupi decodificare daca

, Instructiunea nu implica dependente si dacd unitatea de executie este liberd. In caz

, contrar, instructiunea asteaptd in SR péna cind aceste conditii vor fi indeplinite. Daca
mai multe instructiuni dintr-o SR sunt simuitan disponibile spre a fi executate, procesorul
o va selecta pe prima din secventa de instructiuni.

Desigur ci este necesar un mecanism de arbitrare in vederea accesirii CDB de
rcatre diversele unitati de executie (UE). 1In vederea cresterii  eficientei, deseori
magistralele interne sunt multiplicate. Prezentim in fig. 3.7 circulatia informatiei intr-o
structura superscalard, similarad cu cea implementata la microprocesorul Motorola MC

’I 88110.

RB1 .
RB2
RBP .
L] ] 1
|FILE 1] [FILE 2] - - FILE k]
SB1 - l J' BUFFER
ggﬁ I ; REORDONARE
£
UE 1 UE 2 [Jén]
CDB1 _» 3 :
cDB2 ___+ y y
CDBM 3 , r
Fig. 3.7
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Setul de registri generali (FILE) este multiplicat fizic. Continutul acestor seturi
fizice este identic insd in orice moment. Am considerat cd UE contin si statiile de
rezervare aferente. Din acest motiv, avand in vedere mecanismul de "forwarding”
implementat, comunicatia intre UE gi CDB s-a considerat bidirectionala.

Existd 3 categorii de busuri comune si anume: busuri reznltat (RB), busuri sursd
(SB) si busuri destinatie (CDB). N corespunde numarulut maxim de instrucliuni care pot
fi lansate simulian in executie. Min (M, P) reprezintd numarul maxim de instructiuni care
pot fi terminate simultan. Uzual se alege M = P.

Existd implementate mccanisme de arbitrare distribuite in vederea rezolvarii
tuturor hazardurilor structurale posibile pe parcursul procesirilor.

Pe bazid de simulare in [Jou94] se incearca stabilirea unei arhitecturi optimale.
Astfel se aratid ca pentru o rata de fetch si executie de 4 instructiuni, procesarea optimi
din punct de vedere performantd/cost impune 7 busuri destinatie, 4 unitdfi de executie
intregt §i 8 stafii de rezervare pentru unitatile LOAD / STORE. Pentru o asemenea
arhitecturd s-ar obtine o rata de procesarc de 2.88 instructiuni / tact, masurat insa pe
benchmark-uri cu un puternic caracter numeric (Livermore Loops).

Ideca de bazd este insa c& hazardurile structurale se elimina si aici prin
multiplicarea resurselor hardware. Gradul de multiplicare trebuie insa stabilit prin simulari

ample ori prin metode teoretice.

Bufferul de reordonare

Bufferul de reordonare (RB) este in legiturd cu mecanismul de redenumire
dinamicd a registrilor in vederea executiei Out of Order precum si cu necesitatea
implementarii unui mecanism precis de tratare a evenimentelor de exceptie( derute,
devieri, intreruperi hard-soft, etc.). Acesta contine un numar de locatii care sunt alocate
in mod dinamic rezultatelor instructiunilor.

in urma decodificarii unei instructiuni, rezultatul accsteia este asignat unei locatii
din RB, iar numirul registrului destinatie este asociat acestei locatii. in acest mod,
registrul destinatic este practic redenumit printr-o locatie din RB. in urma decodificarii se
creaza prin hard un tag care reprezintd numele unitdtii de executie care va procesa
rezultatul instructiunii respective. Acest tag va fi scris in aceeasi locatie din RB. Din acest
moment, cind o instrucfiune urmitoarc face referire la respectivul registru pe post de
operand sursd, ea va apela in locul acestuia valoarea inscrisa in RB sau, daci valoarea nu
a fost inca procesatd, tagul aferent locatiei. Daca mai multe locajii din RB contin acelagi
numar de registru (mai multe instructiuni in curs, au avut acelagi registru destinatie), se va
gencra locatia cea mai recent inscrisa (tag sau valoare).

Este evident ¢a RB se implementeazi sub forma unei memorii asociative,

cautarea facdndu-se dupa numarul registrului destinatie la scriere, respectiv sursi la citire,
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Daca accesarea RB se soldeaza cu MISS, atunci operandul sursi va fi citit din setul de
registri. In caz de HIT, valoarea sau tagul citite din RB sunt memorate in SR
corespunzgtoare.

Cénd o unitate de executie genereazi un rezultat, acesta se va inscrie in SR si in
locatia din RB care au tagul identic cu cel emis de catre respectiva unitate. Rezultatul
inscris intr-o SR poate debloca anumite instructiuni aflate in asteptare.

Dupi ce rezultatul a fost scris in RB, instructiunile urmitoare vor continua si-l
citeascd din RB ca operand sursa pénd cand va fi evacuat si scris in setul de registri.
Evacuarea (faza WB) se va face in ordinea secventei originale de instructiuni pentru a se
putea evita exceptiile imprecise. Asadar, redenumirea unui registru cu o locatie din RB se
termina in momentul evacuarii acestei locatii.

Bufferul RB poate fi gestionat ca o memorie FIFO. in momentul decodificarii
unei instructiuni, rezuitatul acesteia este alocat in coada RB. Rezultatul instructiunii este
inscris Tn momentul in care unitatea de executie corespunzatoare 1l genereaza. Cand acest
rezultat ajunge in prima pozitie a RB, daci nu au aparut exceptii, este inscris n setul de
registri. Daca instructiunea nu s-a incheiat atunci cand locatia alocatd in RB a ajuns
prima, bufferul RB nu va mai avansa péni cind aceastd instructiune nu se va incheia.
Decodificarea instructiunilor poate insa continua atat timp cdt mai existd locatii
disponibile in RB.

Daca apare o exceplie, bufferul RB este golit, procesorul bazdndu-se pe contextul
memorat In Order In setul general de registri. Astfel, desi proceseazi Out of Order,

procesorul superscalar implementeaza un mecanism de exceptil precise. Mecanismul este

* similar cu cel numit "history buffer” si prezentat in cadrul procesoarelor pipeline scalare.

In general, capacitatea RB se stabileste pe baza simulirii unei arhitecturi

. superscalare, pe diverse programe de test.

Se apreciazi bazat pe masuriri §i simulari laborioase pe o multitudine de
benchmark-uri ci performanta unui procesor superscalar "pur" nu poate depisi in medie
2-3 instr. / tact [Joh91].

3.5 PROBLEME SPECIFICE INSTRUCTIUNILOR DE
RAMIFICATIE IN ARHITECTURILE MEM. LIMITARI ALE
ARHITECTURILOR MEM

S& consideram o secventi de program care se executd astfel:
PC=743644 : 11

2

I3

14
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IS (branch conditionat)
PC=342234 : i6

19 (branch conditionat)
Dacé am presupune ca BDS-ul este de 2 cicli, procesarea secventei de mai sus pe
un procesor superscalar (VLIW) cu procesare In Order care poate aduce si executa

maxim 4 instructiuni/ciclu, s-ar desfasura ca in tabelul de mai jos:

n 12 13 1

14 15 2

3

4

16 7 18 5

19 6
Tab. 3.10

Se observi ci pentru a compensa BDS-ul de 10 instructiuni, ar trebui introduse in
acesta 10 instructiuni anterioare instructiunii 15 §i care sa nu o afecteze. Acest lucru este
practic imposibil, de unde rezulti ci ascmenea metode sunt inefective pentru
procesoarele superscalare. Din acest motiv predictia hardware a branch-urilor pe baza
unui BTB este implementata deseori in aceste procesoare. Pentru ca metoda de predictie
prezentata in Cap. 2 sa functioneze i in acest caz, sunt necesare citeva completari
datorate aducerii §i executiei multiple a instructiunilor [Joh91].

Se va considera ci o locatie a memoriei cache de instructiuni contine 4 campuri.
Fiecare cdmp la randul siu va fi format din: codul instructiunii respective, tagul format
din bifii de adresa cei mai semnificativi, indexul de succesor (IS) si indexul branch-ulut in
locatie (IBL).

Subcampul IS indica urmatoarea locatie din I-cache predictionatd a fi adusa si
respectiv prima instructiune ce trebuie executati din cadrul acestei locatii.

Subcampul IBL indica daca existd sau nu o instructiune de salt in locatia din
cache gt daci da, locul acesteia in cadrul locatier.

Pentru secventa anterioara de program, intrarile in memoria I-cache se prezinta
ca in figura urmatoare (IBL s-a exprimat in binar):
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3544:L ‘ T ] FE 1
Tag=74, 1S=3550, IBL=100

3650: [ 14 | 5 ] ]

Tag=74, 15=2235, IBL=001

2234: | [ s [ 7 [ ]

Tag=34, 1S=2240, 1BL=100

2240: | 19 | | | }

Tag=34. 1S=7777, IBL=000

Fig. 4.8

Asadar subcampul IS pointeazi spre prima instructiune care trebuie executatd in
cadrul unei locatii din cache, iar subcdmpul IBL spre o eventuala instructiune de salt din
cadrul aceleiasi locatii, predictionata ca se va face. Adresa completd a instructiunii la care
se face saltul este continutd in memoria BTB. In cazul salturilor predictionate ¢i nu se
vor face, informatia de predictie lipseste.

Exista deja opinii care aratd ca arhitecturile superscalare si VLIW contin limitiri
fundamentale si care ar trebui eliminate. Dintre aceste limitari amintim doar conflictele
la resurse, datorate in principal centralizirii acestora. O idee interesantd bazatid pe
descentralizarea resurselor se prezinta in [Fra92] si are in vedere implementarea mai
multor asa numite "Instruction Windows" (IW)- un fel de buffere de prefetch, in locui
unuia singur §i pe conceptul de multithreading. Lansarea In executie a instructiunilor se

face pe baza determinirii celor independente din fiecare IW. Desigur ci trebuie

: determinate $i dependentele inter- IW- uri.

Ideea principala constd in executia paralela a mai multor secvente de program
aflate in IW- uri diferite, bazat pe mai multe unitdti functionale (multithreading). Astfel
de ex., 2 iteratii succesive aferente unei bucle de program pot fi procesate in paralel daci

sunt memorate fn IW- uri distincte. O asemenca idee faciliteazi implementarea

.conceptelor de expandabilitate i scalabilitate, deosebit de utile in dezvoltarea viitoare

a arhitecturii.

O idee foarte recentd, o reprezinti arhitecturile TTA- Transport Triggered
Architectures, dezvoltate la Universitatea din Delft, Olanda [Nee96]. Acestea oferd spre
exploatare o granularitate mai mica a paralelismului Singura instructiune a unei
asemenea arhitecturi este cea de MOVE, cu posibilitatea de executie conditionatd prin
gardarea cu variabile booleene. O unitate functionala TTA detine 3 registri: sursd, trigger
si rezultat. Inscrierea unui operand in registrul trigger va determina automat activarea

unitdfii functionale aferente. Asfel de ex., codul TTA pentru adunarea a 2 numere
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confinc 3 MOVE- uri 1ar cel al unu branch condifionat 4 MOVE- uri, ultimul (cel de
actualizare conditionatd a PC-ului) fiind conditionat de o gardi booleani.

Pe langa multiple avantaje legate de simplificarea arhitecturii hardware, se
faciliteazd exploatarca mai agresiva a paralelismului fin prin metode de scheduling static.
De asemenea utilizarca resurselor pare a fi mai buni iar setul de registri generali , in mare
misurd, nu mai constituie o sursi de blocaj. Testele actuale aratd ca un procesor TTA
este cu 25-50% mai rapid decat un procesor superscalar (OTA) echivalent. Nu putem s
nu remarcam ci aceste idei nor provin din uncle mai vechi precum microprogramarea
dinamica in acest caz. Doar viitorul va putea da un rispuns ferm relativ la valoarea lor
reala.

In continuare se vor prezenta citeva tehnici software utilizate in procesoarele
superscalare si VLIW. Aceste alternative pot simplifica mult complexitatea hardware a
procesorulul. Dupd cum se va vedea, utilizarea unor optimiziri software elimina
necesitatea exccutici Out of Order a instrucfiunilor, bufferului "instruction window",

redenumirii dinamice a registrilor, etc.

3.6 OPTIMIZAREA BASIC-BLOCK-URILOR IN
ARHITECTURILE MEM

Ca s in cazul procesoarelor scalare, rcorganizarea (scheduling) reprezinti
procesul de aranjare a instructiunilor din cadrul unui program obiect astfel incit acesta si
se execute intr-un mod cvasioptimal din punct de vedere al timpului de procesare.

Procesul de reorganizare a instructiunilor determini cresterea probabilitafii ca
procesorul s&@ aduca simultan din cache-ul de instructiuni mai multe instructiuni
independente. De asemenca asigura procesarea eficientd a operatiilor critice din punct de
vedere temporal in sensul reducerii latentelor specifice acestor operatii.

Se va aborda mai intai problema optimizarii " basic block"-urilor. De remarcat ci
schedulingul in procesoarele superscalare poate determina o simplificare substantiala a
arhitecturii hardware aferenti acestora [Col9s5].

Sc va analiza acum urmatoarea secventd de program:

In: ADD RI1,RIL, RI2

[2: ADD RI1,RI,RI3

13: SLL R2,R3,#4; R2<-R3 deplasat logic la stinga cu 4 pozitii binare
[4: AND R2 RI1, R2

[S: ADD RI, R14,R15

16: ADD RI, RI, RI6

I7: ADD RI1, RI1, #6

I8: LD RI, (R1)
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19: LD R4, (R4)
I10: ADD RI, R4, RI

I11:  OR R1,RI,R2

I12: ST  R1,(R4)

Considerand un procesor superscalar care decodifica simultan 4 instructiuni si
detine 4 unitati de executie (2 unititi ALU, o unitate LOAD / STORE §i 0 unitate pentru
deplasari / rotiri), procesul de executie al secventei anterioare s-ar desfisura ca in tabelul
3.11 (am presupus ci doar instructiunile LOAD au latenta si anume de 2 cicli magini):

DECODIFICARE EXECUTIE WRITEBACK CICLU
10 n 12 i4 ALUT ALU2 SHF LS R1 R2

1:add | 2:add | 3:sll | 4:and 1
hiadd | 6:add | 7:add | 8:Id n 3 2
12 ni3 3
9:d  (10:and| 11:0r | 12:st 4 | 5 12 4
16 14 |15 5
17 16 6
18 17 7
19 8
18 9
1o 19 10
m 1o 11
ne | fm| | 12

Tab. 3.11

De remarcat ci rata de procesare a acestei secvente este de 12 instructiuni per
ciclu, adicd 1,1 instructiuni / ciclu ( s-a considerat procesare In Order).

Se observa ca paralelismul potential al secventelor de instructiuni I1 - 14 respectiv
I5 - T12 nu este exploatat.

In continuare se va prezenta un algoritm de reorganizare in "basic block"-uri
(unitdfi secventiale de program) in vederea unei executii cvasioptimale pe un procesor

superscalar sau VLIW.

3.6.1 PARTITIONAREA UNUI PROGRAM IN
"BASIC-BLOCK"-URI

Se are in vedere construirea grafului de control al unui program dat. Algoritmul

de partitionare consta In urmitorii 2 pagi:
1) Determinarea setului de lideri in cadrul programului. Se numeste lider prima
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instructiune dintr-un program, instructiunea destinatie a oricarei instrucfiuni de branch
sau orice instructiune urmitoare unei instructiuni de branch.
2) Partitionarea programului in unitdfi secventiale §i construirea grafului de control.
Fiecare unitate secventiald confine un singur lider si toate instructiunile de la acest lider
pana la urmatorul exclusiv.

Se determind predecesorii imediati fajd de o unitate secventialda de program.

Poate fi un predecesor imediat al unei unitafi secventiale date orice unitate secventiald
care se poate executa Tnaintea unitan date.

Se determina succesorii unet unitili secventiale de program. Se numeste succesor
al unei unitafi secventiale de program orice unitate secventiald de program care poate si
se execute dupa executia celeil curente.

In figura de mai jos se da un exemplu de partifionare a unui program dat in "basic

block"-uri si graful de control al programului.

A A
B; B;
DO { 1 4
D; D;
E; E:
if (A { F br;
G: —
H; o
) o B
ELSE { :
I;
} I_J. ¢—J
J: &
: :
L
} WHILE (C) Cbr.
Fig. 3.9

3.6.2 CONSTRUCTIA GRAFULUI DEPENDENTELOR DE DATE
ASOCIAT UNUI PROGRAM

Dupd cum se va vedea in stabilirea unei secvente reorganizate de program in
vederea unei procesdri cvasioptimale pe un procesor superscalar sau VLIW, graful
dependentelor de date aferent unei unitati secventiale de program, se va dovedi deosebit
de util. Un arc in acest graf semnifica o dependentd RAW intre cele 2 stiri. Instructiunile
carc utilizeaza date din afara unitatii secventiale de program se vor plasa in varful grafului
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astfel Incét in ele nu va intra nici un arc. Pentru o instructiune data se cauti in jos
proxima dependenti RAW.

Cu aceste reguli simple, graful dependentelor de date corespunzitor secventel de
program anterioare este prezentat mai jos:

Fig. 3.10

In stinga arcului este scrisi latenta operatiei respective. In dreapta arcului este

-scrisd latenta maximd a drumului masuratd dintr-un varf al arcului pand in starea
'respectiva. Graful dependentelor specificd deci relatii de ordine absolut necesare executiel

rcorecte a programului dat.

Graful precedentelor

Se obtine pe baza grafului dependentelor de date in baza faptulut cd existd cazuri
in care acesta poate sd nu cuprinda toate precedeniele necesare unei corecte reorganizari.
Altfel spus, acest graf nu pune in evidentd relatiile de precedentd strictd in lansarea in
‘executie impuse de citre dependentele de tip WAR respectiv WAW intre instructiuni.

De exemplu, intre instructiunile 12 si I5 existd o dependentd de up WAW, iar
intre I4 si IS una de tip WAR. Aceste depender.te ar obliga scheduicrul si proceseze I2 s
I4 tnaintea instructiunii I5. Si totusi aceste dependente intre secventele I1 - 14 si respectiv
I5-110 pot fi eliminate prin redenumirea registrilor care determin dependentele WAR si
WAW (in cazul nostru registrul R1). Astfel, de ex. daci in cadrul secventei de
mstructiuni [1-14 se redenumeste registrul R1 cu un alt registru disponibil Tn acel moment
(de ex. cu RS), atunci secventele 11 - 14 si respectiv I5 - [10 devin complet independente,
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permitind o procesare paralela mar accentuati.

Redenumirea registrilor, ca si in cazul procesoarelor scalare, se poate face static
prin software im momentul compilirii, sau dinamic, prin hardware, in momentul
procesarii. Trebuie deci redenumili acei registri care determina depenucnicle WAR si
WAW intre ramuri independente ale unitatii sccventiale de prouram. Se aratd ci
redenumirea registrilor creste numarul registrilor utilizagi i timpul de viaja al unui
registru. Prin timp de viatii al unui registru se intelege numdrul instructiunilor cuprinse
intre prima instructiune care actualizeaza respectivul registru si respectiv ultima
instructiune care-|l citeste. Asadar, redenumirca registrilor creaza dificultayi alocirit
registrilor. Redenumirea se poate face pe durata timpului de via(a al registrului.

Important este insd faptul ci prin redenumire, graful precedentelor devine
inefectiv, singurul care impune precedente reale fiind deci graful dependentelor de date
prin dependentele RAW intre instructiuni.

Precedentele de mai sus au fost puse in eviden(d prin linii intrerupte in figura
anterioard. (Fig.3.10)

De asemenea, trebuie respectatd ordinca instructiunilor LOAD / STORE, agadar,
instructiunile I8 §i 19 trebuie si preceada instructiunea 112, Aceastd ultimi constrangere
insd, nu introduce preceden(e suplimentare in graful dependentelor de date in acest caz
particular. Aceastd problema a fost detaliata in capitolul 2.

3.6.3 CONCEPTUL CAII CRITICE

Calea critici a grafului precedent reprezinta drumul cu latenta maxima, fiind
deci reprezentata de secventa de instructiuni 15, [6, 17, I8, 110, 111 i [12. Latenta acestei
cai este de 8 cicli. Conceptul caii critice este important deoarece el indica faptul ca dupd
scheduling, profitind la maxim de paralelismul intre instructiuni, programul se va putea
exccuta in 8 cicli, adica intr-un timp egal cu latenta cail critice. Prin strategia sa,
schedulerul va trebui ca in fiecare ciclu, pe cat posibil, si execute céte o instructiune din
calea critica incercand simultan sa suprapuni pestc aceastd instructiune si alte instructiuni
independente din program.

intr-un procesor ipotetic avand resurse infinite, schedulerul optim ar trebui pur si
simplu s3 urmeze calea critica, suprapundnd peste operatiile de aici operatii din alte cai,
in cazul aparitici unui hazard WAW sau WAR intre instructiuni trebuiesc redenumite
registrele implicate. De ex. in cazyl anterior prezentat, simultan cu instructiunea 15 s-ar
putea executa instructiunile I1, I3 si 19 in conditiile in care procesorul ar detine suficiente
resurse hardware (2 unitali ALU, o unitate de shiftare $i o unitate LOAD / STORE). De
ascmenea, datoritd hazardului WAW dintre 1t $i IS, in instructiunea [1 ar trebu1

redenumit registrul R1 cu un alt registru disponibil din setul de registri. Cum in practica
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un procesor nu define totdeauna suficiente resurse in vederea executarii celor de mai sus,
rezultd ca timpul de executie al programului reorganizat este mai mare sau cel mult
egal cu latenta ciii critice.

O reorganizare optima ar insemna si se simuleze executia tuturor variantelor
posibile de programe reorganizate si si se misoare ratele de procesare aferente,
alegdndu-se varianta de program cu rata cea mai mare. Pentru programe mari acest
deziderat ar implica uneori saptiméni sau chiar ani de procesare devenind deci prohibit
[Joh91]. In practica se preferd algoritmi euristici bazati pe graful dependentelor, care dau
rezultate apropiate de cele optimale, in schimb necesiti timpi de executie acceptabili.
Asadar problema optimalitatii teoretice a scheduling-ului, nu se pune din probleme de

timp. in plus algoritmii euristici utilizati in practici dau rezultate bune.
3.6.4 ALGORITMUL "LIST SCHEDULING" (LS)

Este unul dintre cei mai reprezentativi algoritmi in acest sens. Timpul de executie
ieste rezonabil Intrucdt algoritmul se executd intr-o singurd trecere prin graful
dependentelor, generand in majoritatea cazurilor reorganizari optimale[Joh91,Cho95).

Algoritmul LS parcurge graful dependenelor asociat unitdtii secventiale de
program de jos in sus. in fiecare pas se incearcd lansarea In executie a instructiunilor
'disponibile. Dupi ce aceste instructiuni au fost puse 1n executie, instructiunile precedente
devin disponibile spre a fi lansate in pasul urmator. Fiecirei instructiuni i se ataseaza un
grad de prioritate egal cu latenta ciii instructiunii. Daci apare un conflict la resurse
"hardware comune intre 2 sau mai multe instructiuni, are prioritate instructiunea cu un
grad de prioritate mai mare.

Precizand ci initial se seteazd un contor de cicli la o valoare maximi, pasii
algoritmului sunt urmatorii:
1) Instructiunea cea mai prioritard dintre instructiunile disponibile in setul curent este
lansaté in executie dacd nu necesitd o resursi ocupata in acest ciclu.
2) Daca o instructiune a fost pusa in executie in pasul 1, resursele utilizate de aceasta vor
fi setate ca fiind ocupate pentru un numir de cicli egali cu latenta instructiunii. Pentru
exemplul nostru se va considera latenta instructiunilor LOAD de 2 cicli, iar latenta
celorlalte instructiuni de un ciclu.
3) Daci instructiunea a fost lansatd in executie in pasul 1 ea va fi stearsi din lista
instructiunilor disponibile in acel ciclu. Daci instructiunea nu a fost lansata in executie
datoritd unui conflict, reorganizarea va continua cu o alta instructiune disponibilz.
4) Se repetd pasii 1-3 pana cand nu mai existd nici o instructiune disponibiid in acest
ciclu.

5) Se decrementeazi contorul de cicli.
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6) Se determind urmatorul set de instructiuni disponibile. Precizim ca o instructiune este
disponibild dacd diferenta ntre numarul ciclului in care a fost lansatd in execufie
instructiunea succesoare $i numdrul ciclului curent este egala cu latenta instructiunii.
7) Daca setul determinat la pasul 6 este consistent se trece la pasul 1. in caz contrar,
reorganizarea este completa.

Aplicarea algoritmului pe graful din exemplul considerat genereaza urméitoarea

ordine de executie a instructiunilor.

CICLU | NOD ¢ PRIORITATE
8 1218
1?7
1016, 4¢3
272, 31
815,912, 111
713
612
511

-]~

Tab. 3.12
Executia instructiunilor pe un procesor superscalar In Order Issue cu 4 u....dti de executie
se va face ca in tabelul de mai jos (tab.3.13):

ALU1 AlLU2 SHF LD}ST

15 1
16 2
17 19 3
n 18 4

12 13 5 I
110 14 6
"1 7
nz2 (8

Tab. 3.13
De remarcat ca in ciclul 4 a existat un conflict structural intre instructiunile 18 si
19. S-a dat prioritate instructiunii 18 pentru ci are un grad de prioritate superior. Invers
n-ar fi putut fi pentru ca I8 si 17 sunt dependente RAW, de unde rezulta importanta
prioritizdrii dupa laten{a nodurilor respective.
Pe aceastd secventa dc program se obtine o rati de procesare de 12 /8 = 1.5

mstr./eiclu fatd de doar 1.1 instr. / ciclu cit era rata de procesare a variantei de program
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nereorganizate, executata pe acelasi procesor superscalar.

O altd observatie foarte importanta esie aceea ¢ schedulingul poate Imbunitati
semnificativ gradul de utilizare al resurselor hardware.

O variantd de algoritm similar care insd ar parcurge graful de sus in jos, ar genera
urmatoarea executie:

ALU1 ALU2 SHF LD}ST

15 1} 13 19 i
16 12 2
17 14 3
18 4
5
1o 6
nm 7
112 8

Tab. 3.14

Latenta instructiunii I8 §i dependenta RAW intre 18 i 110, au impus ca in ciclul 4
& nu se execute nici o operatie. Performanta este Tnsa si in acest caz de 1.5 instr. / ciclu.

Este evident ci performanta unui procesor superscalar de tip In Order Issue care
proceseaza un basic-block reorganizat optimal, este mai bund decit performanta unui
procesor superscalar Out of Order care proceseazi programul neoptimizat. in al doilea
caz paralelismul intre instructiuni este limitat de capacitatea bufferului de prefetch
(instruction window).

In literatura sunt citate 2 variante principiale de realizare a reorganizarilor
software, Intre care existdi un compromis fundamental [Cha95, Joh91]. Prima este
metoda postscheduling, care implicd dupad compilare mai intdi alocarea registrilor, iar
apoi reorganizarea propriu-zisi, In acest caz reorganizatorul este constrans la niste false
dependente datorita faptului ci alocatorul de registri utilizeaza un registru cit mai mult
posibil, ceea ce duce la false dependente de date care se rezolvd de citre scheduler prin
redenumirea registrilor (in exemplul nostru a fost necesard redenumirea registrului R1).
A doua metodi se numeste prescheduling si presupune mai intdi realizarea reorganizarii
codului obiect, iar apoi alocarea registrilor. In acest caz este posibil ca alocatorul de
registri s& nu poatd pistra toate variabilele Tn registri, deoarece schedulerul prin
redenumire mareste timpul de viati al registrilor utilizati.

Algoritmul LS pune la dispozitia structurii hard paralelismul la nivel de
instructiuni dintr-un program, pe care structura respectiva il exploateaza la maxim.

in continuare vom aborda problema optimizirii globale a programelor pentru

procesoarele cu executie multipld a instructiunilor.
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3.7 PROBLEMA OPTIMIZARII GLOBALE iN CADRUL
PROCESOARELOR MEM

in continuare vom prezenta citeva tehnici soflware legate de optimizarea
programelor pentru procesoarele superscalare §i VLIW, in paragraful precedent s-au
prezentat citeva tehnici in vederea optimizirii "basic-block"urilor (optimizare locali).
Optimizarea "basic-block"urilor aferente unui program nu implici in mod necesar
optimizarea intregului program datorita problemelor legate de instructiunile de
ramificatie.

Reorganizarea programelor care contin branch-uri este mai dificild intrucat aici
"mutarile" de instructiuni pot cauza incorcctitudini ale programului reorganizat care ar
trebui corectate. Aceastd optimizare se mai numeste si optimizare globali.

Problema optiniziirn globale este una de mare actualitate $i interes, intrucét
paralelismul la nivelul basic-block-urilor este relativ scazut (2-3 instructiunt). Deoarece
majoritatea programelor IHLL sunt scrise in limbaje imperative si pentru magini
secventiale cu un numar limitat de registre in vederea stocarii temporare a variabilelor,
estc de asteptat ca gradul de dependente intre instrucjiunile adiacente si fie ridicat
[Fra92]. Asadar pentru marirea nivelului de paralelism este necesard suprapunerea
executiei unor instructiuni situate in basic-block-uri diferite.

Numeroase studii  [Cho95,Cha95,Col95,Pot96] au aritat cd paralelismul
programeior de uz general poate atinge in variante idealizate (resurse hardware
nelimitate, renaming perfect, analiza antialias perfect, etc.) in medic 50-60 instructiuni
simultane. De remarcat ca schedulerele actuale, cele mai performante, raporteazi
performante cuprinsc intre 3-7 instructiuni simultane. Se apreciaza ca realiste obtinerea in
viitorul apropiat a unor performante de 10-15 instructiuni simultane bazat pe
imbunatatirea tehnicilor de optimizare globala.

Problema optimizarii globale este una deschisa la ora actuald. Se prezinta in
continuare in acest sens doar tchnica numitd "Trace Scheduling”, datorita faptului ca este
oarecum mai simpld §1 mai clar documentata. Consider ci marea majoritate a tehnicilor
de optimizare globald nu au inca o justificare teoretica foarte solida, bazindu-se deseori
pe o curisticd dependenta de caracteristicile arhitecturii[Ebci86, Col95]. Ele au drept
SCop executia unei instructiuni ¢t mai repede posibil. Constrangerile sunt date in
principal de resursele hardware limitate.

Apoi se vor prezenta pe scurt doud tehnici de optimizare a buclelor de program
pentru arhitecturile MEM.

Pentru clantate, se va considera in continuare ci instructiuntle de salt nu contin
BDS-uri.
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3.7.1 TEHNICA "TRACE SCHEDULING" (TS)

Este atribuita cercetitorului american Joshua Fischer [Fis81, Joh91, Hen%6] de
la Universitatea din Illinois, care a implementat-o in cadrul calculatorului VLIW numit
BULLDOG( 1986). O implementare mai veche a acestei tehnici a fost legata de
optimizarea microprogramelor in arhitecturi microprogramate orizontal,

Se defineste o cale ("Trace") intr-un program ce confine salturi conditionate, o
ramurd particular a acelui program legati de o asumare dati a adreselor acestor salturi,
Rezulta deci cd un program care contine n salturi conditionate va avea 271 posibile cii.
Asadar, o cale a unui program va traversa mai multe unitéi secventiale din acel program.

In figura urmitoare se prezintd un program compus din 2 cii distincte, §i anume
TRACE1 si TRACE2.

TFlACIEl TRACE2

A P 1
A

B: lg: !

C: le

IF (D) { IJ"D '

|

|

ELSE { F; G:

G: T !

} —— — —
H; tH
I L I

Fig. 3.11

Tehnica TS este similara cu tehnicile de reorganizare in "basic block"-uri, cu
deosebirea i aici se va reorganiza o intreaga cale §i nu doar un basic block. In esentd, ea
se bazeazd pe optimizarea celor mai probabile ci in a fi executate. Spre exemplificare si
consideram o secventd de program C si secventa de program obiect obtfinuti prin
compilare:

a[i)=a[1]+I;

if (a[ 1] < 100) {

count = count +1;

b->sum= b->sum+a[i];}

1: SLL R1,i 2
2: ADD RI,RI1, base_a
3: LD R2,(R1),a[i]
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ADD R2,R2 1;a[1 ]+l

ST R2, (R1); asignare a[ 1 ]

CPLT RI1,R2, 100; a[i]<100?

JMPF RI, LABEL

ADD count, count, 1

: ADD RI, base b, s off, adresa lui b -> sum
10: LD  R3,(RD)

11 ADD R3,R3,R2

12: ST  R3,(R1)

LABEL:

Pentru a putea aplica TS compilatorul trebuie s& aiba criterii rezonabile de

A A A o

predictie a salturilor conditionate, in vederea construirii ciilor cu cea mai mare
probabilitate de executie. Exista aici o mare experien{d inglobati in aceste compilatoare
[Cho95,Cha95 Joh9 1 Hen96]. in general, prediciia sollware se face pe baza informatiilor
rezultate din executia programului neoptimizat sau a altor algoritmi euristici inglobati in
comptlator.

Executia sccvenfei anterioare pe un procesor superscalar care decodifica 4
instructiuni simultan si define 5 unitdyi de exccutic se va face ca in Tab.3.15 . S-a

considerat ca saltul conditionat nu se va face si ca procesorul executi In Order.

DECODIFICARE EXECUTIE
01 12 13 ALU1 ALU2 SHF LS BRN CICLU
1234 1
1 2
2 3
3 4
5
5|6| 7|8 4 6
5 5 7
9 (1011|112 8 7 |8
9 9
10 10
11
11 12
12 13
Tab. 3.15

Datoritd paralelismului limitat al acestei secvente se va obtine o rata de execuie
de doar o instr. / ciclu. Graful de control al acestei secvente este complus din doar 2 basic
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block-uri ca in figura 3.12.

WAW(R1)
R
TRACE
a - (8
o | K]
|
: |
7 |
? [
it 1
i l—J |
E |
- A
I 12
1
T
—
13 - T =
Fig. 3.12 Fig. 3.13

Se va considera c& programul compilator a ales calea prin care saltul nu se face
spre a fi optimizatd. Asadar, instructiunea de salt va fi tratatd in acest caz ca oricare alta.
Graful precedentelor de date asociat secventei anterioare de program este prezentat in
fig. 3.13.

Pentru a elimina dependentele WAR si WAW intre cele 2 ramuri paralele, vom
redenumi R1 cu un alt registru disponibil (RS1) pe ramura 9, 10, 11, 12. De remarcat ca
aceastd problema se datoreazi alocatorului de registri din cadrul compilatorului. Aplicand
acum algoritmul LS pe graful dependentelor de date, obtinem urmitoarea ordine inversi
de executie:

NOD { PRIORITATE
1247.7107
516, 646, 1116
415
1073
374, 971
2}2
141
Tab. 3.16
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Asadar, exccutia s¢ va face in 7 cicli ca mai jos:

1 1
2)2 2:
3)3.9 3:
910 9
5)4.8 10:
0)5,0,11 4:
H127 3
5:
6!
11
12:
7
LABEL:

SLL  RI, 2

ADD R1, R1, base a
LD R2 (RI])

ADD RSI, base b, s_off
LD R3, (RSI)
ADD R2 R2,1
ADD  count, count, 1
ST R2 (R1)

CPLT R1, R2, 100
ADD R3, R3, R2

ST R3, (RS1)
JMPF R1, LABEL

Agadar prin suprapunerea operatiilor din cele 2 basic block-uri s-a obtinut o ratd

de procesare de 1.71 instr. / ciclu. Problema care apare insd este: ce se intdmpla daca

saltul se face?

Raspunsul ar consta in utilizarea unor coduri de compensatie pentru prediciiile

incorecte. Tehnica TS presupune mutarea instructiunilor dintr-un basic block in altul si

asta presupune anumite compensatii in vederea pastrari corectitudinii programului

reorganizat. Prezentim mai jos compensatiile necesare atunci cind o instructiune e

mutatd dintr-un basic block intr-unul succesor respectiv predecesor (v. fig.3.14).

Cod Original
|

Migrare spre Mi_rare spre
succesor (C, F] precedent {E, H)

|
| A A
"' B; B;
"brp c
' E:

r _l]_' \—l br D

|

Ic; [¢5 f_J

1 E; G;

} F; anulare E;
H; G:

Tk

1 H;¢

I I;

]

Fig. 3.14

In exemplul prezentat am avut o migrare a intregului bloc 8-12 in blocul
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precedent 1-7, deci compilatorul va trebui sd introduca in al 2-lea blo. ..istructiuni de

compensare in vederea anulérii unor operatii, absolut necesat¢ atunci cand saltul se face,

ca mai jos:

1 SLL R1,i,2
2: ADD RI1, RI, base a
3: LD R2,(R])
9: ADD RS, base_b, s_off
10: LD  R3,(RS1)
4: ADD R2 R2, 1
8: ADD count, count, 1
5: ST  R2,(R10)
6: CPLT RI1,R2,100
11: ADD RS3, R3,R2
12: ST  RS3, (RS1)
7: JMPF R1,C2
Cl: JMP LABEL

2 SUB count, count, 1
C3: ST R3, (RS1)
LABEL:

in vederea anularii operatiei b -> sum =b ->sum + a{ i ] In cazul in care saltul se
face, s-a introdus de catre compilator linia C3. Pentru ca aceasti anulare sa fie posibili a
fost necesara redenumirea registrului R3 cu un altul disponibil (RS3) in instructiunile 111
st 112, Altfel, instructiunea 111 ar fi alterat R3 si deci anularea asignirii variabilei b ->
sum In memorte ar fi fost imposibila.

De remarcat similitudinea intre corectiile soft si tehnicile hardware de executie
speculativd prin care se redenumesc dinamic resursele procesorului. In {Joh91], se
prezintd o serie de caracteristici arhitecturale cu scopul facilizirii implementarii tehnicii
TS.

Compensarea este eficientd numai dacd ciclii suplimentari introdusi prin aceasta
nu depdsesc numdrul ciclilor eliminati prin tehnica TS. O compensare eficienta presupune
[Joh91]:

- O acuratete ridicatd a predictiei branch-urilor de citre compilator. In acest sens
programele numerice se preteazi mai bine la TS decit cele de uz general.

- Procentaj relativ scazut al instructiunilor de ramificatie din program.

- Codurile de compensatie si fie posibile si fezabile.

- Paralelism hardware pronuntat in vederea procesirii codurilor de compensare cu
introducerea unui numar minim de cicli suplimentari.

intr-un program dat, reorganizatorul selecteaza cdile pentru scheduling, utilizand
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tehnici de predictie software. Pentru inceput se aplici algoritmul TS pentru calea cea mai
probabila de a fi executatdi. Pe timpul acestui proces se vor adduga coduri de
compensare. Apoi se selecteaza urmatoarea cale consideratd cea mai probabila. Aceasta
va fi de asemenea reorganizatd prin tehnica TS. Reorganizarea se referad inclusiv la
posibilele coduri compensatoare introduse de cdtre procesul anterior de reorganizare.
Algoritmul TS se va repeta pentru fiecare cale in parte.

Pentru limitarea timpului de reorganizare, referitor la ciile mai putin frecvente in
executie, se poate renunta la optimizarea globala in favoarea optimizarii exclusiv a basic
block-urilor componente prin algoritmul LS. Nu existd incd criterit clarc care si

stabileasca momentul in care optimizarea TS sa fie abandonata.

3.8 OPTIMIZAREA BUCLELOR DE PROGRAM IN CADRUL
PROCESOARELOR MEM

3.8.1 TEHNICA "LOOP UNROLLING"

Pentru ilustrarea principiului, sa consideram bucla de program:
for 1=0; 1<04; 1+ +){
sum -+ = afi}];
}
Din compilarea acestei bucle rezultd urmatoarea secventi de prog+™ obiect:
LOOP: 1:LD RI, (a_ptr)
2:ADD a_ptr, a_ptr, 4
3:CLT count, a_ptr, end_ptr
4:ADD sum, sum, R1
5:JMPT count, LOOP
Executia a doud iteratii succesive pe un procesor superscalar "in order issue" se

va desfasura ca Tn tabelul de mai jos:
ALU1 ALU2 SHF LS BRN cCICLU

2 1 1
3 2

4 3
5 4

2 1 5
3 6

4 7
5 |8

Tab. 3.17
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S-a considerat ci procesorul aduce 4 instructiuni simultan §i detine 5 unititi de
executie distincte (BRN - unitate de executie a instructiunilor de ramificatie). Se remarca
faptul & in acest caz rata de procesare este de 1.25 instr./ciclu sau altfel spus de 0.25
bucle/ciclu.

Dupi aplicarea tehnicii Loop Unrolling {Hen96,Vin96, Joh91} de 2 ori secventa
anterioara devine:

LOOP:

—_

LD  RI, (a_ptr)
ADD a ptr, a_ptr, 4
ADD sum, sum, R1
LD  RI, (a_ptr)
ADD a_ptr,a ptr, 4
ADD sum, sum, R1
CLT count, a_ptr, end_ptr
JMPT count, LOOP
! Reorganizand basic block-ul precedent prin metoda LS obtinem urmatoarea
i secventa:
LOOP:1: LD  RI, (a_ptr)
ADD a_ptr, a_ptr, 4
LD  R2, (a_ptr)
ADD a ptr,a_ptr, 4

D

CLT count, a_ptr, end_ptr
ADD  sum, sum, R1
ADD sum, sum, R2
8: IMPT count, LOOP

Executia acestei bucle pe acelasi procesor superscalar se va face ca in figura 3.18:

A AN

ALU1 ALU2 SHF LS BRN CICLU

2 1 1

5 4 2

7 3 3

[ 8 4
Tab. 3.18

S-a obtinut o ratd de procesare de 2 instr. / ciclu sau 0.5 bucle / ciclu, deci practic
performanta s-a dublat fata de exemplu! precedent.

Se pune problema: ce se intdmpla dacd numirul de iteratii este necunoscut in
momentul compildrii? Pentru aceasta sa considerim secventa de mai jos:

for 1=0; 1<n; i++){

sum+=aft}; !
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}
Aceasti secventd va fi compilatd tinind cont si de aplicarea tehnicii LU ca mai
Jos:
LOOP: LD RI, (a_ptr)
ADD a ptr,a_ptr, 4
ADD  sum, sum, R1
CLT count, a_ptr, end ptr
IMPF  count, EXIT
LD R1, (a_ptr)
ADD a _ptr,a ptr, 4
ADD sum, sum, R1
CLT count, a_ptr, end_ptr
JPMT count, LOOP

R S B AN AT ol

S

EXIT:

Graful de control corespunzator aceslel secvente este prezentat mai jos:

—+1J,

__+l

[ Graful de

control

Fig. 3.15

Asadar, in astfel de cazuri dupa aplicarea tehnicii LU se obtine o cale formata din
doud sau mai multe basic block-uri concatcnate. Pentru optimizare se poate aplica

algoritmul TS asupra grafului de control, dar aceasta poate complica si reduce sever
cficienta tehnicii loop unrolling,

3.8.2 TEHNICA "SOFTWARE PIPELINING"

Tehnica software pipelining (TSP) este utilizata in reorganizarea buclelor de
program astfel incat ficcare iteratie a buclei de program reorganizatd si confind
instructiuni apartinand unor iteratii diferite din bucla originald. Aceasta reorganizare are
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drept scop sciiderea timpului de executie al buclei prin eliminarea hazardurilor intrinseci,
eliminand astfel stagnérile inutile pe timpul procesirii instructiunilor.
Prezentdm principiul acestei tehnici bazat pe un exempiu simplu prefuat din
[Hen96]. Asadar s consideram secventa de program urmitoare:
LOOP: LD Fo, O(R1)
ADD T4, F0, F2
SD 0(R1), F4
SUBI R1,RI, #8
BNEZ R1, LOOP
Bucla realizeazd modificarea unui tablou de numere reprezentate in virguli
mobila, prin addugarea unei constante continuti in registrul F2 la fiecare dintre acestea.
De remarcat ca hazardurile RAW intre instructiunile 11, 12 respectiv 12, 13
determina stagnéri in procesarea pipeline a instructiunilor acestei bucle.

Intr-o prima fazd TSP desfagoard, insd doar in mod simbolic, bucla in iteratii

i succesive elimindnd actualizarea contorului si saltul inapoi.

iteratia i: LD FO, O(R1)
ADD F4, FO, F2
SD 0(R1), F4

iteratia i+1: LD FO, O(R1)
ADD F4, Fo, F2
SD O(R1), F4

iteratia i+2: LD FO0, 0(R1)
ADD F4, FO, F1
SD 0(R1), F4

in a doua faza, instructiunile selectate din cele trei iteratii se grupeazi in cadrul

unei noi bucle ca mai jos:
LOOP: SD 0(R1), F4, memorcazi in M(1)
ADD F4, FO, F2; modificd scalarul M(i-1)
LD Fo, - 16(R1); incarcd elementul M(i-2)
SUBI R1, R1, #8;
BNEZ R1, LOOP,

Observam cd prin pipeline-izarea instructiunilor din cadrul acestei bucle
reorganizate s-au eliminat hazardurile anterioare §i deci stagnirile implicate de citre
acestea. Bucla se executi pe un procesor pipeline scalar in doar 5 impulsuri de tact, adica
la vitezd maxima asumand o predictie perfectd a saltului.

De remarcat c& pe un procesor superscalar cu suficiente unitati de executie
primele 3 instructiuni s-ar putea executa simultan, ceea ce pe varianta originali a buclei
nu se putea din cauza hazardurilor RAW. Asadar TSP este deosebit de eficientd pe
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procesoarele cu executie multipla a instructiumior |FHen96 Fis81].

De multe ori este necesard interventia hardului sau a softului pentru eliminarea
posibilelor hazarduri WAR care apar in cadrul buclei reorganizate. Totusi, pentru a fi
functionald, bucla anterioard are nevoie de un preambul gi respectiv un postambul.
Preambulul necesar constd in executia instructiunilor din iteratiile 1 $i 2 care nu au fost
executate in cadrul buclei (LD - 1, LD - 2, ADD - 1). Analog, postambulul consti in
execulia instructiunilor care nu au fost executate in ultimele 2 iteratii (ADD - ultima, SD
- ultimele 2 tterati).

Alaturi de tehnica LU, TSP este des utilizatd in optimizarea buclelor de program.
Spre deosebire de LU, aceasta consuma mai putin spatiu de cod. Frecvent, cele 2 tehnici
sunt combinate in vederea cresterii performantei.

Tehnica LU se concentreazi pe eliminarea codurilor redundante din cadrul
buclelor (actualizari contoare, loop-uri). Bucla se proceseazi la vitezi maxima doar pe
parcursul iteratiilor desfasurate. TSP incearca in schimb, oblinerea unei viteze mari de

executic pe intreg timpul procesarii buclei,
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4. METODE NOI DE EVALUARE A PERFORMANTELOR $I
DETERMINARE A UNOR PARAMETRI OPTIMI DE
PROIECTARE iN ARHITECTURILE PIPELINE SI
SUPERSCALARE

In cele ce urmeaza se va prezenta un set de analize, teoretice dar i pe bazi de
analizd numerica, asupra performantei arhitecturilor RISC superscalare cu busuri si
memorti cache separate (I-CACHE, D-CACHE) si respectiv unificate. Aceasii problema
este extrem de putin dezbatutd in literatura de specialitate, iar multe aspecte nu sunt
tratate deloc. Majoritatea specialistilor considerd ca evidentd superioritatea globali a
cache-urilor separate implementate in cadrul procesoarelor RISC superscalare §i VLIW.
In implementarile comerciale cunoastem doar o singurd exceptie in acest sens: arhitectura
RISC superscalara Power PC 601, care implementaza busuri $i memorii cache unificate
pe instructiuni si date.

in mod tradifional, cercetdtorii abordeazd problemele de evaluare a

. performantelor arhitecturilor pipeline, superscalare $i VLIW, prin intermediul unor ample
programe de simulare. Pentru aceasta este necesari dezvoltarea urmitoarelor
-instrumente: un compilator C - arhitectura cercetatd, un scheduler peatau cptimizarca
" programului sursa generat prin compilare, un simulator parametrizabil al arhitecturii si
¢In fine, o suitd de benchmark-uri care dupa compitare i optimizare, ver fi procesate pe
simulatorul parametrizabil. Este clar ci desi si-au dovedit in timp utilitatea, aceste tehinici
sunt deosebit de laborioase necesitind lucrul in echipd al mai multor specialisti pe o
pericada de cativa ani. in plus, o rezervd la aceastd abordare este datd de gradul de
, reprezentativitate al benchmark-urilor utilizate In simulare si care niciodatd nu vor
iputea epuiza totalitatea aplicatitlor posibile in activitatea de zi cu zi. De asemenea, aceste
complexe instrumente de investigare se preteazi doar la o anumitd arhitecturi
particulara.

Ca o alternativd, se va incerca dezvoltarea unor modele analitice in evaluarea

' performantei. In prezenta lucrare, se vor dezvolta modele analitice bazate pe conceptele

de vector de coliziune st automat finit, destinate in particular comparirii
» performantelor cache-urilor separate si respectiv unificate. De asemenea vom dezvolta in
+ acelagi scop §i modele hibride de naturd teorelica si empirica.

Avantajul unei asemenea abordiri constd in evitarea clasicelor metode bazate pe
simulare, consumatoare de timp, resurse materiale si umane enorme. Pe baza unor
metode analitice ca cele dezvoltate aici se pot lua decizii rapide cu privire la proiectarea
optimala si performanta unor module functionale din cadrul arhitecturii. Un alt avantaj ar
consta in faptul ca rezultatele obtinute prin aceste metode sunt practic independente de
benchmark-urile utilizate in simulari, inevitabil limitate si particulare. De asemenea,
‘metodele acestea sunt practic independente de multe particularitati ale arhitecturit
cercetate.

Revenind la una din problemele deschise ce urmeazi si fie abordate aici, se
precizeaza citeva aspecte. Este cunoscut faptul ci memoriile cache cu busuri separate
detin avantajul fatad de cele unificate de a nu determina procese de coliziune. In cazul
unificatelor acest lucru este inevitabil datorita conflictelor de acces la spatiile de
instructiuni §i date, avind in vedere procesarea pipeline RISC a instructiunilor [Smi95,
Hen96, Sto93, VinL96]. Din acest punct de vedere performanta unificatelor este mai
scazuta.
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In acest sens, se considerd spre exemplificare un procesor scalar pipeline de tip
RISC idealizat, avand rata de hit in cache-uri de 100%, latenta tuturor instructiunilor de
un tact, predictie perfecta a branch-urilor, fara dependente intre instructiuni, etc.

Cache
I-CACHE D-CACHE unificat
M ko N ko M+N ko
Adr| Datal Rdpwr| Adr{Data Adr Y Data Rdfwr
h 4 -4 y
CPU CPU

Figura 4.1

Un astfel de procesor, avand busuri §i cache-uri separate ar obtine o ratd de
procesare IR (Issue Rate) ideald de o instrucjiune per tact. Un procesor similar, avind
insa cache-uri unificate ar obtine o rata ideala :

IR = 1/ (1+Pmem) [instr /tact], (4.1}, unde:
Pmem = % instructiunilor LOAD/STORE active dintr-un program dat.

Cum Pmem = 0.4 tipic, rezultd ca IR scade dramatic de la o instructiune/tact la
0.71 instr /tact, arhitecturile unificate determinand deci o scidere a performantei cu 30%
in acest caz. Acest tip de argument, simplu, este unul forte in justificarea superioritatii
separatelor [Hen96, Sta96, Bha96].

Totusi, In opinia autorului, exista citeva argumente care pot face din arhitecturile
unificate arhitecturi deosebit de atractive. In primul rind aceste busuri si cache-uri
unificate simplifici hardware-ul procesorului, intrucat necesita numai un set de logici
de control, numat un registru de adrese §i decodificator de adrese si numai o magistrala
de legaturd intre CPU §i memorie (v. Fig.4.1). Din punct de vedere al complexitatit
proiectirii si implementarii reale, cache- urile unificate sunt mai facil de integrat decat
cele separate [Rya93, IBM93]. in al doilea rand, latentele anumitor instructiuni (de
exemplu LOAD) pot masca efectele defavorabile ale coliziunitor [VinL96]. In fine, un
al treilea avantaj constd in faptul ci separatele detin o rati de miss cu 5-14% mai
mare decit cele unificate, acestea din urma oferind deci o mai buni utilizare, raportat la
capacitdfi egale. Acest ultim aspect insa, este extrem de putin investigat totusi, la ora
actuala.

Se prezinta in continuare, in Fig.4.2, preluat din [Hen96], ratele medii de miss
rezultate n urma unor simuliri laborioase realizate pe statit DEC 5000 (Alpha 21064) ale
benchmark-uritor SPEC 92. S-au considerat cache-uri mapate direct, cele mai facil de
integrat in microprocesor, avand 32 octefi/bloc. Procentajul referintelor la I-CACHE a
fost de 75%, considerat tipic.

4 O posibild explicatie, in opinia autorului, a ratei de hit superioare in spatl de
instructiuni, are la baza 2 motive: frecventa net superioari a acceselor la I-CACHE §i
respectiv o mai buni compactizare a spatiului de instructivni in raport cu cel de date
in cadrul benchmark-uritor SPEC 92 si probabil in majoritatea programelor uzuale.
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Aceste motive ar explica in buni méasura §i rata de hit superioard corespunzitoare cache-
urilor unificate. In plus, cache- urile unificate, spre deosebire de cele separate, permit o
balansare dinamici Intre spatiile de acces la instructiuni si respectiv date [Rya93|.
De altfel §i aceastd problema a balansdrii optimale intre I-Cache si D-Cache este o
problema  deschisa  in opinia autorului. Drept dovada, se prezinti capacititile I i D-
Cache alocate in cadrul unor microprocesoare MEM actuale.
- AMD K5: 16ko 4 way set associative I-Cache, 8ko D-Cache.
- Pentium Pro s Alpha 21164: 8ko I-Cache, 8ko D-Cache.
- MIPS R 10000: 32ko [-Cache , 32ko D-Cache.
- Ultra SPARC: 16ko I-Cache, 16ko D-Cache; Super SPARC: 20ko [-Cache,
16ko D-Cache.
- IBM RE&/6000: 8ko [-Cache, 64ko D-Cache

Contradictia rezida in faptul ci toate acestea sunt microprocesoare de uz general
si dect trebuie sa execute practic aceleasi programe!

Probabil din aceste motive, multe (dar nu toate!) procesoare RISC superscalare
comerciale au cache-ul de instructiuni de capacitate mai mare decit cel de date.

Capacitate ko I-CACHE % | D-CACHE % CACHE Unificat %
1 3.00 246 [3.34
2 2.26 20.57 9.78
4 1.78 15.94 7.24
8 1.10 10.19 4.57
16 0.64 6.47 2.87
32 0.39 4.82 1.99
64 0.15 3.77 1.35
128 0.02 2.88 0.95

Figura 4.2

De exemplu, masurat pe benchmark- urile SPEC 92, microprocesorui superscalar
+ Super SPARC (SUN) atinge o ratd de hit in I-Cache de 98% iar in D-Cache de 90%
' [Sun92].

Singura exceptie dupd cum am mai aritat o constituie microprocesorul
superscalar Power PC 601 [Smi94, IBM93, Weis94] care combind un bus si un cache
unificat de mare capacitate (32 ko), avand o ratd de fetch maximi de 8 instructiuni, un
buffer de prefetch de 8 instructiuni si posibilitatea de a lansa in executie maxim 3
instructiuni din acest buffer de prefetch. Din picate niciieri nu se justifica alegerea acestei
_solutii ( departe de a fi optima dupd cum se va putea constata) §i parametri, pe o baza
‘teoreticd sau/si de simulare, ci doar pe faptul ci e mai simplu asa si pe considerente cel
mult de " bun simt".

In continuare se vor prezenta cdteva metode originale de investigare a
performantei cache-urilor §i busurilor unificate pe instructiuni i date (I/D) comparativ cu
cele separate, implementate in cadrul arhitecturilor cu executii multiple ale instructiunilor.
De asemenea se vor dezvolta citeva consideratii legate de determinarea unor conditii
analitice, referitoare la o proiectare optimala a acestor arhitecturi. Se precizeazd ci- cu
exceptia ultimelor doud metode prezentate in 4.3 §i 4.5 - toate celelalte metode
dezvoltate aici sunt de tip cvasi-analitic (analizi teoretici §i numericd) si abordeazi
aceastd problematicd exclusiv prin prisma proceselor de coliziune implicate de citre
arhitecturile cu busuri unificate (fara a aborda deci efectiv problema cache-urilor ci doar
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aceea a busurilor. In Cap. 5 insd, s¢ va aborda problema in toatd complexitatea el, pe
bazi de simulare). Penultima abordare Insa, din paragraful 4.3, incearca tot pe o bazi
teoretici, de data aceasta mai simpl, o tratare globald a comparatiei analitice intre
cache-urile unificate §i cele separate {inand cont de toate fenomenele care apar aicl
(coliziuni i respectiv procese de hit/miss in cache-uri). In ultimul paragraf, se prezintd
citeva consideratii de natura analitica relative la stabilirea unor parametri optimali pentru
o arhitectura superscalara, pe baza principiului "procese multe, resurse hardware putine”.

4.1. EVALUARI PE BAZA CONCEPTULUI VECTORILOR DE
COLIZIUNE

4.1.1. PERFORMANTA UNUI PROCESOR SUPERSCALAR CU
BUSURI UNIFICATE

Scopul principal constd in determinarca cantitaliva a scaderii de performanta
pentru o arhitecturd superscalard avand busuri unificate (i implicit cache-uri unificate)
fajt de una cu busuri separate (i implicit cache-uri scparate, v. Fig.4.1). Se vor avea in
vedere deci, exclusiv procesele de coliziune implicate de citre primul tip de arhitecturé.

Se consideri o arhitectura simplificatd de procesor superscalar avind rata de fetch
a instructiunilor (FR) de 2 instructiuni, rata maxima de execufie (IRmax) tot de 2
instructiuni si rata de hit in cache de 100%. Se considera de asemenea ci procesorul
detine un cache unificat avand douil porturi de citire -scriere (realist) i cd include un
mecanism perfect de predictie a branch-urilor.

Fiecare instructiune este procesatd intr-o structurd pipeline avand 4 stagii cu
urmatoarea semnificaie:

IF - fetch instructiune din I-CACHE;

ID - decodificare instructiune, selectie operanzi, calcul adrese in cazul

instructiunilor LOAD/STORE si de salt,

ALU/MEM - fazi de executie, respectiv acces la memoria de date;

WB - inscriere a rezultatului in registrul destinatie.

Desigur ca In cazul procesarii pipeline, fazele IF si MEM nu se pot suprapune
datorita busurilor de legatura unificate intre CPU si cache.

Din punct de vedere al proceselor de coliziune (IF, MEM), exista 2 tipuri de
instructiuni distincte: instructiunile LOAD/STORE, singurele care exploateaza nivelul
MEM (grupul A) si respectiv restul instructiunilor maginii care deci nu exploateaza
nivelul MEM (grupul B). Bazat pe conceptul de vector de coliziune atasat unei
structuri pipeline [Sto93, Vinl.96], prezentat de altfel si in capitolul 2 al acestei lucriri, se
poate scrie:

VC(A.A) = VC(AB) = 010 (4.2)
VC(B,A) = VC(B.B) = 000 (4.3)

' Prin VC(i,j) am notat vectorul de coliziune al unei instructiuni curente din grupul
1urmatd de o instructiune din grupul j, unde i,j aparjine {A,B}.

Avand in vedere amintitele caracteristici ale arhitecturii simplificate considerate,
am dezvoltat doud automate de fetch a instructiunilor pentru aceastd arhitectur. in cele
2 figuri urmitoare se prezintd principiul utilizat in constructia acestor automate, prin
reprezentarea unor tranzitii tipice. Automatele reprezentate complet pot fi gisite in
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lucrdrile [VinL96, Vint96] in fiecare reprezentare, in dreptunghi este inscrisi
instructiunea dubla adusd din I-CACHE (AA, AB, BA, BB) si cei doi vectori de
coliziune aferenti. Din fiecare stare ies 4 arce, in conformitate cu cele 4 posibilitati de
aducere a urmdtoarei instructiuni duble. Pe fiecare arc este Inscris un numir reprezentind
numarul de tacte necesare pana la startarea aducerii urmitoarei instructiuni. Acest numar
este functie de vectorii de coliziune care definesc starea respectiva a automatului.

A[110) A{010)

] L
] [3 3] L’

A(010) A[010) A[010) B{000} B(060)] A(010) B(000) B[00D)

I A AN I A A A

Figura 4.3

A(110} A{010)

I1 [
X A{110) X B(100)
A k2 i< T I [2 ‘2 Z 2
A{D1D) A{010) A[010) B(00D) B[000)A(010) B(000) B(00D)

il Tl I A A A

Figura 4.4

Am dezvoltat doud modcle de astfel de automate, al doilea fiind mai agresiv in strategia
de aducere a instructiunilor dupi cum se poate observa (v. Figura 4.4),
In continuare scopul a fost sa se determine o relatie de tipul:

FR = 1R = f(Pmem), exprimat in [instr./tact] (4.4),

unde FR si IR reprezinti ratele medii de fetch respectiv executie a instructiunilor
iar Pmem reprezinta procentajul instructiunilor LOAD/STORE active din program.

In acest scop, s-a scris un program simulator pe baza algoritmilor de fetch
implementati in cadrul celor doua automate. Acest program cere utilizatorului parametrul
Pmem. Odatd furnizat acest parametru programul genereazi automat 10 "programe”
(fisiere text), fiecare dintre acestea confinand cite 1000 de "instructiuni” A si B dintre
care Pmem*100% sunt instructiuni din grupul A, distribuite practic aleator in cadrul
fisterului. In continuare pe baza acestor fisiere generate, se simuleaza procesarea pe baza
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celor doud modele de automate anterior prezentate. fn ficcare caz se calculcazi rata
medie de procesare IR [instr./tact]. Interesant este faptul ci toate cele 10 rate IR obtinute
pentru un anumit procentaj Pmem, sunt cvasiidentice, fiind practic independente de
distributia instructiunilor din grupul A. Asadar IR depinde doar de procentajul
instructiunifor A in program.

Se prezintd functile IR = f(Pmem) asa cum au fost obtinute pentru cele doua
modele analizate(Figura 4.5).

Pentru Pmem = 30% (tipic), rata de procesare a modelului mai agresiv este IR =
1.49 instr./tact fata de IR = 2 instr./tact cdt ar procesa in aceleasi conditii un procesor
avind cache-uri separate pe instructiuni i date. Asadar rezultd o degradare cu cca 26% a
performantelor, datoritd proceselor de coliziune implicate.

0.6 +
04 ¢+
02 1
0 + +
0 10 20 30 40 50 60 70 80 80 100

Pmem

Figura 4.5

In tabelul urmitor se prezinta ratele de procesare obtinute in baza modelului mai
agresiv de automat (Figura 4.6), in urma "executiei” unor secvente de program de tip
“trace”, de aceastd data deterministe deci, de 100 instructiuni, apartinind celor 8
benchmark-uri consacrate, dezvoltate la Universitatea din Stanford. Se prezintd mai jos
caracteristicile trace-urilor analizate §i ratele de procesare objinute.

Benchmark Distrib. LOAD/STORE % IR
puzzle 16 1.72
sort 24 1.56
matrix 20 1.65
tree 30 1.51
tower 38 1.42
queen 30 1.47
permute 40 1.35
bubble 26 1.51

Figura 4.6
De remarcat si in aceste evaluiri facute pe secvenfe reale ale unor programe

consacrate de test, o deplina concordanti cu rezultatele evaludrilor anterioare, bazate pe
distributii cvasialeatoare. S-a obtinut o performanta medie de 1.52 instr./tact (la 0 medie
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de 26% a distributiei instructiunilor LOAD/STORE in cadrul secventelor de program
considerate), adica o degradare cu cca. 24% a performantei raportat la un procesor
echivalent dar cu busuri si cache-uri separate.Detalii suplimentare despre aceastd
problema pot fi gasite in [VinL96].

Totusi, modelele si metoda utilizatd sunt relativ simpliste, rezultatele obtinute
fiind considerate doar orientative. Mai mult, aceste rezultate sunt defavorabile
arhitecturilor cu busuri unificate Intrucit metoda utilizati nu are in vedere fenomenul de
prefetch. Acesta poate "ascunde” mult din asteptirile provocate de citre procesele de
coliztune.

Un alt punct slab al prezentei abordari constd in faptul ci nu am considerat
dependentele posibile si probabile intre instructiunile care urmau a fi lansate in executie §i
care limiteazi serios rata de procesare. Aceastd simplificare este insd comuni ambelor
modele de arhitecturi comparate, in plus, a interesat exclusiv problema abordati.

Oricum, in continuare se va aborda acecasi problemd fnsd pe baza unui model
mai realist, parametrizabil §i care sa {ind cont de observatiile anterior formulate. Dupi
cum se va putea constata, diferenta reald de performantd intre arhitecturile cu cache-uri

"separate si respectiv cele unificate, devine mult mai mic, ficind in opinia autorului din

arhitecturile unificate o opfiune posibil superioard in anumite condifii, prin prisma

.raportului performanta/ cost implicat.

4.1.2.INFLUENTA INSTRUCTIUNILOR LOAD ASUPRA
PERFORMANTEI ARHITECTURILOR UNIFICATE

In continuare, bazat pe acelasi concept al vectorilor de coliziune [St093], sc va
mcerca determinarea intr-un mod cantitativ, a influentei defavorabile a instructiunilor de
tip LOAD asupra performantei unui procesor RISC scalar idealizat, avind busuri
unificate pe instructiuni si date.

Pentru aceasta, se va considera o arhitecturd scalard RISC avand 5 stagii de
' procesare pipeline-izate (IF, ID, ALU, MEM, WB). De asemenea, se considerd un LDS
'(Load Delay Sloat) de o instructiune (tipic), precum §i o unitate functionald de LOAD
.nepipeline-izata.

Un astfel de procesor RISC, avand busuri si cache-uri separate in spatiile de

instructiuni $i date (arhitectura Harvard) si care are latente ale instructiunilor si

memoriilor de un tact, ar realiza o rata de procesare:
IRs = 1/(1 + P]) 4.5)

Prin Pl am notat procentajul instructiunilor LOAD active dintr-un program dat.
‘Am considerat ci procesorul temporizeazi un tact, prin hardware sau software
scheduling, in cazul fiecdrei instructiuni LOAD executati.

in continuare se propune determinarea unei relatii de tipul [Ru = f(P1, Ps), pentru
o arhitecturd non-Harvard, unde Ps reprezinta procentajul instructiunilor STORE active
dintr-un program dat. Evident ci: Pl + Ps = Pmem.

Modelul de procesare pentru o astfel de arhitecturd cu busuri unificate, este
prezentat in continuare in figura 4.7.

Prin L, S si X am notat o instructiune LOAD, STORE sau alt tip de instructiune
adusa la finele fazei IF. L(0010) si S(0010) semnifici faptul ci o instructiune initiald in
program de tip LOAD sau STORE, poate determina peste doud impulsuri de tact o
coliziune la busurile unificate si la cache-ul comun, prin suprapunerea fazelor MEM
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aferente acestor instructiuni cu faza IF aferenta uncia dintre instrucfiunile urmatoare.
Desigur ci in filozofia RISC doar instructiunile LOAD/STORE pot determina asemenea
procese de coliziune.

L(0010)

2
O

L{o010) 2

)

1

S(1010) X(1000]
X[0000) ¥ .

; S(0110) 7

4 : 3
L0010} <97 1170 sp1t0 | [ X100y |-
swuw]:[::l | l

><[00m]‘]1 ! u 1 b ]s

L[0070) S[0010) X{0000) L(0010} s(o010}

Figura 4.7

Numirul inscris pe cele 3 arce care ics din fiecare stare semnificd numarul de
tacte dupd care se poate aduce o noud instructiune (L, S sau X), relativ la instructiunea
curentd. Acesta este principiul de constructie al grafului anterior, care modeleaza
procesarea instructiunilor pe un procesor scalar RISC de tip non-Harvar.. Dupd cum se
observa, graful are 12 stiri Sii= 1,12 Probabilitatile Pi ca automatul si se afle intr-o
anumitd stare Si se pot determina pe baza celor 12 ecuatii liniare omogene de echilibru
precum si a relatiei de normalizare:

12

> Pi=1 (4.6)

i

Automatul poate starta din una dintre cele 3 stari marcate cu (*). Din punct de vedere
teoretic avem:

12
IRu=1/ Z Pi* Ni, (4.7), unde:

[
Ni = latenta aferenti starii Si

Pe baza acestui model s-au realizat stmuliri pe o vasta arie de programe in scopul
determinarii ratei de procesare IRu = f{P1, Ps). in graficul urmator se prezinti rezultatele
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obtinute pentru procentaje Pl = Ps cuprinse intre 0% si 45% relativ la o arhitectura non-
Harvard de procesor.

—&— UNIFICATE
—{f#-— SEPARATE

IR

]

Figura 4.8

X De asemenea se prezintd IR = f(Pmem) pentru o arhitecturd Harvard, in scopul
determindrii diferentelor de performanta intre cele dou optiuni arhitecturale.

Se poate concluziona ci pentru procentaje tipice de Pmem = 30% (dintre care
50% LOAD-uri), performanta unui procesor RISC non-Harvard fatd de unul Harvard
;scade cu pani la 18%, exclusiv din cauza proceselor de coliziune, dar acest fapt ar putea
ifi compensat dintr-un punct de vedere global de avantajele introduse in hardware printr-o
astfel de arhitectura precum si de faptul ci arhitecturile unificate de cache-uri oferi o rati
de hit superioard fatd de cele separate cu cca 10-15% [Hen96]Pe de alta parte,
instructiunile LOAD pot masca in parte procesele de coliziune la busurile comune (v.
'Fig.4.7). Aceastd analizd a abordat problema exclusiv din punct de vedere 4l proceselor
de coliziune introduse de citre arhitecturile unificate. Detalii metodologice si rezultate
suplimentare despre aceasti investigatie pot fi gasite In [VinL96].

4.2. NOI ABORDARI ANALITICE ALE ARHITECTURILOR MEM
CU BUSURI UNIFICATE PE INSTRUCTIUNI SI DATE
UTILIZAND AUTOMATE FINITE DE STARE

4.2.1. PRINCIPIUL PRIMEI METODE DE ANALIZA PROPUSA

Se propune dezvoltarea unui model teoretic de evaluare a performantei
arhitecturilor pipeline, bazat pe modelarea acestor arhitecturi folosind automate finite
de stare. In particular se va aplica acest model Tn mod concret, in scopul evaluirii
comparative a procesoarelor RISC superscalare avdnd busuri si cache-uri unificate
respectiv separate I/D, continuind astfel investigarea inceputd anterior pe o bazi mai
complexa si mai realista.

De precizat cd evaluarea comparativa se va baza preponderent pe estimarea
cantitativd a pierderii de performantd implicata de busurile unificate si datoratd
coliziunilor intre fazele IF si MEM.
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Fajd de modelul precedent, noutatea constd in aparifia unui buffer de prefetch
de capacitate parametrizabild intre nivelele IF si ID din cadrul structurii pipeline (v.
Fig.4.9). Am investigat 2 tipuri de structuri pipeline tipice pentru arhitecturile actuale:
una avénd 4 stagn pipeline (IF, ID, ALU/MEM, WB) si alta avind 5 stagii, cu stagii
separate ALU si MEM (IF, ID, ALU, MEM, WB). Ca s in cazul precedent am
considerat latenta tuturor instructiunilor de un tact §i o predictie perfectd a branch-urilor.
Unul dintre obiectivele importante ale acestei investigafii a fost si se determine fraciunea
din timpul total al procesorului cat bufferul de prefech poate furniza instructiuni spre
executie pe timpul coliziunilor.

IF | Buffer D J ALU MEM »} WB

prefetch

.

Figura 4.9

in cazul structurilor pipeline cu 4 stagii, ficcare stare a automatului contine 2
componente ortogonale S(1B) si S(ID). Componenta S(IB) reprezinti numarul de
instrucfiuni memorate curent in bufferul de prefetch iar componenta S(ID) reprezintd o
valoare binara care dacd este 'l' aratd ci in faza ID se afli o instructiune LOAD/STORE.
Asadar componenta S(ID) arata daci este '1' ¢a in urmatorul impuls de tact se va face un
acces la spatiul de date §i prin urmare procesul de prefetch va trebui stagnat.

Analog, n cazul structurilor pipeline cu 5 stagii, fiecare stare a automatului va
contine 3 componente ortogonale: S(IB), S(ID) st S(ALU). Primele doud au o
semnificatie identicd cu cea descrisa anterior. Componenta S(ALU) indica daca este '1' ¢
in faza ALU a structurii pipeline se afla o instructiune LOAD/STORE si deci peste un
tact va apare un potential conflict la memorie care se va rezolva prin stagnarea prefetch-
ului in tactul urmator. In acest caz, S(ID) va semnifica daci e '1' ca peste 2 tacte vom
avea un conflict structural la memorie.

Automatele dezvoltate vor avea 3 parametri importani: rata de fetch a
nstructiunilor (FR-Fetch Rate), rata maximi de executie a instructiunilor (IR-Issue
Rate) 51 respectiv capacitatea bufferului de prefetch (IBS-Instruction Buffer Size).

Ca un exemplu, se prezinta automatul aferent unui procesor cu 4 stagu avind FR
=2, IR =24i IBS = 4. Automatul contine 10 stiri in acest caz. Probabilititile de tranzitie
din fiecare stare pot fi calculate functie de doar 2 parametri: P(2instr), adica
probabilitatea ca sa se trimita in execuie din bufferul de prefetch 2 instructiuni si care
implicit sunt independente, si respectiv. Priem, care reprezinti probabilitatea ca
instruciunca trimisa spre executie s fie una de tip LOAD/STORE. Se considera ci daca
bufferul de prefetch nu este gol, intotdeauna existi cel putin o instrucfiune care si poati
ﬁ executata. Asadar, daca notim P(linstr) probabilitatea ca si fie trimisi spre executie o
singurd instructiune, avem egalitatea:

P(linstr) + P(2instr) = | (4.8)

Cu aceste preciziri prezentdm in cazul particular anterior descris, automatul
aferent acestei arhitecturi.
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Stare prez.  Tranzitie Stare urm. Probab. tranz,

1.0,0 Fetch 2, Ex 0 2,0 1
2.0,1 Fetch 0, Ex 0 0,0 I
3.1,0 Fetch 2, Ex1 2,0 1-Pmem
21 Pmem
4.1,1 Fetch 0, Ex 1 0,0 1 - Pmem
0,1 Pmem
5.2,0 Fetch 2, Ex 1 3,0 P(1) (1-Pmem)
3,1 P(1) Pmem
Fetch 2, Ex 2 2.0 P(2) (1-Pmem)2
2.1 P(2) (1-(1-Pmem)2)
6.2,1 Fetch 0, Ex 1 1,0 P(1) (1-Pmem)
1,1 P(1) Pmem
Fetch 0, Ex 2 0,0 P(2) (1-Pmem)2
0,1 P(2) (1-(1-Pmem)2)
7.3,0 Fetch 2, Ex | 4,0 P(1) (I-Pmem)
4,1 P(1) Pmem
Fetch 2, Ex 2 3,0 P(2)(1-Pmem)2
: 3.1 P(2) (1-(1-Pmem)2)
8.3.1 Fetch 0, Ex 1 2,0 P(1) (1-Pmem)
2,1 P(1) Pmem
Fetch 0, Ex 2 1,0 P(2) (1-Pmem)2
1,1 P(2) (1-(1-Pmem)2)
0.4,0 Fetch 0, Ex 1 3,0 P(1) (1-Pmem)
! 3.1 P(1) Pmem
Fetch 2, Ex 2 4.0 P(2) (1-Pmem)~
4,1 P(2) (1-(1-Pmem)2)
10.4,1 Fetch 0, Ex 1 3.0 P(1) (1-Pmem)
: 3.1 P(1) Pmem
Fetch 0, Ex 2 2,0 P(2) (1-Pmem)2
2.1 P(2) (1-(1-Pmem)2)

Pe baza acestui automat se poate scrie urmitorul sistem de 10 ecuatii liniare si
omogene. Am notat: Pi - probabilitatea ca automatul si fie in starea i, a = P(linstr), b=
Pmem.

Pl=(1-a)(1-b)2P6+P2+(l-a)P4
P2=bP4+(1-2)(1-(1-b)2)P6
P3=a(1-b)P6+(1-a) (1-b)2P8

P4=abP6+ (1-a)(l-(1-b)2)P8
P5=P1+(1-b)P3+(1-a)(1-b)2(P5+P10)+a(l-b)Ps
P6=bP3+abP8+ (1-a)(1-(1-b)2)(P5+PI0) (4.9)
P7=a(1-b)PS+(1-2) (1-b)2P7+a(l-b)(P9+P10)
P8=abP5+ab(P9+P10)+ (1-a)(l-(]-b)32)P7
TT=al- P7+ (1-a)(1-b) P9

P10=abP7+ (1-a)(1-(1-b)2)P9

Desigur ci existi relatia de normalizare:
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10

S Pi=1 (4.10)

Pe aceastii bazi se pot determina dupa solutionarea sistemului 2 parametri deosebit de
importanti: rata medie de executie a instructiunilor (IRu) i respectiv procentajul de
timp cat bufferul de prefetch este go! (IBE) st deci nu mai poate "masca” eventualele
procese de coliziune.

fn acest caz particular, acesti 2 parametri sunt:

IRu = P3 + P4 +(2 - P(linstr)) (P5 + P6 + P7+ P8 + P9+ P10)  (4.11)
IBE = (P1 + P2) 100% (4.12)

De observat c@ rata medie de procesare pentru o arhitecturd identica dar cu
memorii si busuri separate (I-CACHE, D-CACHE) este:

IRs = 2 - P(linstr) (4.13)
Intr-un mod analog pentru o structurd pipeline cu 5 stagii si aceleasi caracteristici

(FR =2, IR =2, IBS = 4) s-ar obtine un automat similar. Se prezinta in acest caz doar un
exemplu de tranzifie dintr-o stare in alta in cazul acestui automat.

Stare prez.  Tranzitie Stare urm, Probab. tranz.
3,10 Fetch2, Ex1 4,0,1 P(1) (1-Pmem)
4,11 P(1) Pmem
Fetch2, Ex2 3,0,1 P(2) (1-Pmem)2
3,11 P(2)(1- (1-Pmem)2)

In acest caz particular vom obtine insd un sistem de 20 ecuaii liniare si omogene.
in general, pe baza automatului de tranziii se obtine un sistem de N ecuatii liniare
$1 omogene furnizat de ecuatia matriciali de echilibru:

[PI=IPI*IT], (4.14), unde:
IPI=IP1P2 ... PN iar
FTI=1I tij ITunde i, j apartin {1, 2, ..., N}

S-au utilizat urmatoarele notatii :
Pi = probabilitatea ca automatul si se afle in starea i;
N = numarul total de stiri; N = (IBS - 1) * 4;

tij = probabilitatea de tranzitie din starea i in starea j a automatului.

Cum automatul trebuie si fie la un moment dat in una dintre cele N stiri, este
indeplinita relagia de normalizare:

S pi= (4.15)

o
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Sistemul de N ecuatii omogene se poate rezolva prin metode numerice bine
cunoscute. Dupd rezolvarea acestuia, probabilititile obtinute vor fi folosite pentru
calculul ratei medii de procesare (IRu) si respectiv a fractiunii de timp cat bufferul de
prefetch este gol si deci nu poate "ascunde” procesele de coliziune apirute.

Asadar, la modul general, se vor calcula urmitorii parametri importanti:

IRu = f{P(2instr), Pmem, P1, ..., PN); (4.16)
IRs =2 - P(linstr); 4.17)
IBE =f(P1,... ,PN) 100%. (4.18)

In final, pe baza acestor relafii s¢ vor putca compara raicle medii de procesare
obtinute pentru diverse arhitecturi, stabilindu-se astfel o comparatie cantitativa, pe bazi
teoreticd, a celor 2 tipuri de arhitecturi: cu busuri de memorie unificate respectiv separate
I/D. S-au folosit modele care au necesitat rezolvarea unor sisteme de ecuatii liniare
omogene de pana la 70 de ecualii.

4.2.1.1. REZULTATE OBTINUTE PE BAZA PRIMEI METODE

In primul rand s-a dorit s se compare performantele relative pentru 2 arhitecturi
cu busuri unificate: una cu 4 stagii, iar cealaltd cu 5 stagii. Pentru ambele arhitecturi am
considerat FR = IR = 2, IBS = 4 i Pmem = 0.2. Dupi cum se observi in figura 4.10
performantele sunt cvasiidentice in ambele cazuri. Teoretic, performantele arhitecturii cu

_ 4 stagii sunt sensibil mai bune, insi considerim cd aceastd superioritate este practic

neglijabila. Putem deci concluziona ci performanta celor 2 modele este practic aceeasi
aga c& In continuare vom prezenta doar rezultatele obtinute pentru modelul cu 5 stagii de
procesare. Mai mult, in baza altor investigatii realiste pe care le-am ficut, a rezultat ca
performanta scade nesemnificativ cu cresterea numiirului de stagii din structura
pipeline, din punctul de vedere abordat aici.

1.6 1
14 1

1.2 T

—Q—4 stagii

IR 0.8 .1 —&—5 stagii
0.6 +
04 1
0.2 +
0 + + + + !
0 0.2 0.4 0.6 0.8 1
P{2 instr)

Figura 4.10

in cele ce urmeazi se vor prezenta curbele IRu = f(P(2instr)) pentru diferite
proportii ale instructiunilor LOAD/STORE in program (Pmem variabil). In figura
urmatoare (4.11) se prezinta rezultatele obtinute considerand FR = IR =2 51 IBS = 4. In
mod natural cresterea valorii parametrului Pmem determind degradarea performantei. In
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particular, pentru Pmem = 0, performanta unificatelor este identici cu cea a separatelor,
ntrucit nu existd probleme de coliziune care sa degradeze performanta primelor.

—@— separate
—&}— Pmem=0.1
—&— Pmem=0.2
—>—Pmem=0.3
—¥— Pmem=0.4
0.6 1+
04 1+
0.2 +
0 + 4 t t J
1] 0.2 04 0.6 0.8 1

P(2instr)
Figura 4.11

Pentru valori tipice, de exemplu Pmem = 0.4 §i P(2instr) = 0.5, performanta
arhitecturilor separate este de 1.5 instr./tact iar In cazul celor unificate ea scade la 1.14
instr./tact, adicd cu 24%. Dupa cum se va arita in continuare, aceasti diferenti de
performanta poate fi redusa fie prin mirirea parametrului IBS, fie prin mirirea FR, fie
prin marirea simultand a ambilor parametri. In figurile urmitoare se prezinti influenta
capacittii bufferului de prefetch asupra performantei arhitecturilor unificate. S-au ales in
ambele cazuri IR = 2 si FR = 4, iar proportiile instructiunilor LOAD/STORE in cadrul
programelor de 30% respectiv 40%, valori tipice de altfel.

18

16

14

1.2 ——iBS=4
—@—Bs=8
0.8 —&—IBS =16
0.6

04

0.2

IR{40%LOAD/STORE)
-

0 0.2 04 0.6 0.8 1
P(2instr)

Figura 4.12
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—&—IBs=4
——1Bs=8
—A—1BS=16

IR(30%) LOAD/STORE

0 0.2 0.4 0.6 0.8 1

P(2instr)

Figura 4.13

Important este in acest caz cd peniru acciagi parametri tipici alesi in cazul
anterior, anume Pmem = 0.4 5i P(2instr) = 0.5, performanta arhitecturilor untficate atinge
1.48 instr./tact cu numai 1.2% infericard arhitecturilor separate echivalente. De
asemenea, performanta medie creste cu 10% de laun IBS =4 la un IBS = 16.

. In continuare se prezintd influenta ratei de fetch a instructiunilor (FR) asupra
performantei arhitecturii, practic in aceleasi conditii ca $i Tn cazul anterior analizat (IBS =
16, Pmem = 40% si IR = 2).

In acest caz, diferenta de performanti intre arhitecturile unificate si cele separate
n conditii identice (Pmem = 0.4, P(2instr) = 0.5) este de doar 0.38%, adici realmente
nesemnificativd. Avind in vedere utilizarea mai bunid a memoriilor cache unificate, este
posibil ca per ansamblu acestea sa se comporte chiar mai bine in conditiile de proiectare
impuse prin parametrii alesi (FR = 8, IR = 2, IBS = 16), conditui considerate ca fiind

deosebit de realiste.
€

'

T

s

u

£

Q

& —&—FR=4
e —E—FR=8
"

L724

[

z

0 + + t '
0 0.2 04 0.6 0.8 1

P{2instr)

Figura 4.14
Cred ca in ciuda pirerii practic unanime, o proiectare avind parametrii IR = N,
FR = 2N,..., 4N, IBS = 2FR,......4FR si combinatd cu un algoritm eficient de prefetch

poate conduce arhitecturile unificate la performante comparabile sau chiar superioare
celor separate. In plus, existd simplificari atragatoare in proicctarea hardware a acestora.
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Figura urmitoare confirmi faptul ca alegand capacitatea bufferului de prefetch de
16 instructiuni gi o rata de fetch de 4 sau 8 instructiuni, in ipotcza sustinuti de practica in
care P(2instr) < 0.8, bufferul de prefetch rimane gol mai putin de 4% din timpul total.

—e@—FR=4
—&—FR=8

1BE[%]

0 0.2 04 0.6 0.8 1
P(2instr)

Figura 4.15

Acest lucru confirma faptul ca o strategie performanta de prefetch dublatd de o
acuratete rdicatd in predicfia branch-urilor, mascheazi practic total procesele de
coliziune la [-CACHE si D-CACHE, facind astfel deosebit de atractivd arhitectura
unificata.

In urmitoarele 3 figuri, se prezinta evaluiri cantitative ale ratei medii de
procesare a instructiunilor (IR) functie de P(2instr) pentru diferite modele de procesoare.
In fiecare caz, estimarile sunt facute pentru diferite distributii considera.. rczonabile ale
instructiunilor LOAD/STORE in program [Mil89]. De asemenea, in fiecare caz se
prezintd §i rata de procesare pentru cache-uri separate in scopul de a oferi o viziune
sintetica §i rapida asupra diferentei de performant intre cele doud arhitecturi.

o
é —&@—separate
< —f&— Pmem = 0.1
% —&—Pmem = 0.2
& —>—Pmem = 0.3
—¥—Pmem =04
0+ + + + + {
0 0.2 04 0.6 0.8 1
P(2instr)

Figura 4.16
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Figura 4.17
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Figura 4.18

Este clar cd o proiectare realistd (de exemplu, FR = 8, [Rmax = 2, IBS =16)
poate anula diferenta de performanta intre cele doua variante.

In concluzie consider ci asemenea metode de evaluare a performantelor
arhitecturilor cu paralelism Tn procesarea instructiunilor pot constitui o alternativii utilit
la abordarile conventionale bazate pe simulri ample. In particular, am aritat ci pierderea
de performantd a arhitecturilor unificate comparativ cu cele separate, datoratd
coliziunilor, poate fi redusi semnificativ prin mecanisme adecvate de prefetch si o
alegere corespunziitoare a parametrilor FR, IR si IBS. In plus, acestea prezint
avantajul fatd de cache-urile separate de a avea o rati de hit superioari cu cca 10%.
Astfel de metode teoretice de evaluare, au avantajul evitirii unor simuldri care necesiti
timp si resurse enorme. Ele pot fi deosebit de utile in alegerea unor variante arhitecturale
optimale in raport cu scopul propus.

Totust, un punct mai slab al prezentei abordari ar fi urmatorul: in practici, un
branch predictionat de exemplu, in mod incorect ¢d nu se va face, determini golirea
bufferuiui de prefetch. Prezenta abordare nu "prinde" acest aspect desi aceastd
simplificare s-a ficut pentru ambele modele arhitecturale comparate. in continuare se va
dezvolta metodologia in vederea rezolvirii acestei probleme.
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4.2.2. 0 METODA IMBUNATATITA DE EVALUARE ANALITICA
A ARHITECTURILOR MEM CU BUSURI UNIFICATE PE
INSTRUCTIUNI SI DATE

Asadar, un model teoretic mai realist, ar trebui si introducd un nou parametru
Pb, ca semnificind probabilitatea ca si se lanseze in executie o instructiune de salt
conditionat predictionat incorect. Noul model de automat va tranzifiona dintr-o stare
in alta pentru o structura pipeline cu 4 stagii, dupa modelul de mai jos.

Stare prez.  Tranzitic Stare urm. Probab. tranz.
3,0 Fetch 2,Ex.1 4,0 P(1)(1-Pmem-Pb)
4,1 P(1)Pmem
0,0 P(1)Pb
Fetch 2,Ex.2 3.0  P(2) (1-Pmem-Pb)2

3,1 P(2) (2Pmem(1-Pmem-Pb)+Pmem?2)
0,0 P(2) (2 Pb(1-Pb) + Pb2)

O verificare- fie si incompleta- a corectitudinii acestui model rezidi in observatia
c@ adunand toate probabilitatile de tranzitie aferente acestei stiri, suma este |. De
remarcat, fatd de modelul anterior unde se putea considera cu o buni aproximare ca
parametrit aferenti sunt cvasiindependenti, ca in acest caz parametrii Pb si Pmem depind
unul de altul, adicd de exemplu, dacd la un moment dat P(linstr)=1, atunci avem
Pb*Pmem=0.

Desigur, complexitatea modelului creste considerabil in acest caz. Uzual,
probabilitatea Pb < 15% , conform referintelor bibliografice [Per93, Yeh92].

O problema dificila dar necesari acestui demers, constd in determinarea unei
relatii analitice pentru IRs, Tn cazul unui model echivalent cu cel anterior dar avind
busuri separate. Acest lucru este absolut necesar comparatiei. Pentru aceasta se prezintd
urmitorul rationament:

- dacé P(linstr)=1 si Pb=0, atunci se poate executa o instructiune.

- daca P(linstr)=1 si Pb=1, se executd branch-ul in tactu! curent, iar apoi

datorita golirii bufferului de prefetch nu se executi nici o instructiune, deci se

executd in medie 0.5 instructiuni

- dacd PQ2instr)=1 si (1-Pb)2=1, se executi 2 mstructiuni

- daci P(2instr)=1 si Pb2 + 2Pb =1, atunci se executi in tactul curent 2

instructiuni, iar in tactul urmator, datoritd golirii bufferului de prefetch, nu se

mai executa nici o instructiune, deci putem considera ci se executi in medie 1

mstructiune in aceasta situatie.

In acest caz, pe baza celor de mai sus, cu o buna aproximatie, rata medie de
procesare pentru o arhitecturd cu busuri separate (IRsc) ar putea fi data de relatia;

IRs = P(linstr) (1 - 0.5 Pb) + P(2instr) (3Pb2 - 2Pb + 2) (4.19)

' Pentru Pb=0, din relajia (4.19) se obtine relatia (4.13), ceea ce este corect,
verificdndu-se generalizarea modelului precedent.
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4.2.2.1 REZULTATE OBTINUTE PE BAZA METODL]

In figura urmitoare (fig.4.19), se prezintd comparativ ratele de procesare obtinute
pentru o arhitecturd Harvard si respectiv non-Harvard, pe baza modelelor teoretice

Pentru Pb = 20% si pentru valori tipice ale parametrului P(2instr) de 0.4 si
respectiv 0.6, se obtine IRu = 1.01 i IRs = 1.22 (crestere cu 20%), respectiv IRu = 1.09
si IRs = 1.39 (crestere cu 27%).

Pentru Pb = 5% si pentru aceleasi valori tipice ale lui P(2instr), se obtine IRu =
1.15 si IRs = 1.34 (crestere cu 17%) respectiv IRu = 1.22 si IRs = 1.52 (crestere cu
25%).

De remarcat cd sciiderea lui Pb determind performante superioare §i totodata
permite micsorarea decalajului de performanti intre cele doui optiuni analizate.
Totusi acest decalaj de performantd cuprins Intre 17 si 27% este unul semnificativ,
aceasta din cauza parametrilor FR, IR si IBS nefavorabili arhitecturii non-Harvard dupi
cum am ardtat intr-un paragraf anterior.

2
18
16
1.4
1.2
IR 1 b 8
08 & v —&—IRu, Pb=0.2
0.6 —&1—IRs, Pb=0.2
04 —&—IRu, Pb=0.05
0.2 —>¢—Rs, Pb=0.05
0+ +
0 0.2 0.4 0.6 0.8 1
P(2instr)

Figura 4.19

In figura urmitoare (fig.4.20) se prezintd aceleasi performante comparative, de
data aceasta Insa cu parametrii FR = 4, IR = 2 5i IBS = 8, mai realist alesi si care conduc
la rezultate superioare. De asemenea s-a ales Pmem = 30%.

Pentru aceleasi valori tipice ale lui P(2instr) de 0.4 §i 0.6, am obtinut pentru Pb =

120%, IRu = 1.09 §i IRs = 1.22 (crestere cu 12%) si respectiv IRu = 1.21 st IRs = 1.39
(crestere cu 15%). Pentru Pb = 5%, s-au obtinut IRu = 1.28 si IRs = 1.34 (crestere cu
5%), respecttv IRu = 1.43 si IRs = 1.52 (crestere cu 6%).

Asadar Tn acest caz diferentele de performanti intre arhitectura Harvard respectiv
non-Harvard, devin mai mici. Iarisi de remarcat ci scaderea lui Pb determind micsorarea
decalajului §i important, cresterea gradului de paralelism P(2instr) determini la randul
sdu miirirea decalajului de performanti in favoarea arhitecturilor cu busuri
separate 1/D.
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Figura 4.20

In cele doud figuri urmatoare 4.21 si 4.22 se prezintd cvolufia parametrului IBE
pentru o arhitecturd superscalard caracterizatd de FR = IR = 2, IBS = 4 si respectiv
pentru o alta avind FR =4, IR =2, IBS = 8. In ambele cazuri am ales Pmem = 30%,
tipic. Evolutia procentajului de timp cit bufferul de prefetch este gol, se prezinta pentru
valori diferite i realiste ale parametrului Pb.

Cum era si de asteptat, datoritd parametrilor de proiectare FR, IR, IBS mat realist
alesi in al doilea caz se obtin valori superioare pentru IBE.

40
35
30
25
F
I 20
] —&@—Pb=0.05
1 —E—Pb=0.1
10§ —A—Pb=0.16
59 —5¢—Pb=0.20
04 ' ' ; ~
0 0.2 04 0.6 0.8 1
P{29nstr)

Figura 4.21

Astfel, de exemplu, pentru Pb = 15% si P(2instr) = 0.6, valori tipice, in primul
caz se obtine IBE = 27% iar in al doilea de 19.5%, ceea ce subliniazi inci o dati
importanta unei alegeri adecvate a parametrilor FR, IR, 1BS. Interesant, cresterca lui Pb
pare a contribui mai semnificativ la degradarea lui IBE in cel de-al doilea caz (FR
=4,IR=2,IBS = 8).
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Figura 4.22

In figura care urmeazi (fig. 4.23), se prezintd Intr-un mod cantitativ, pentru o
arhitecturd non-Harvard cu FR = 4, IR = 2, IBS = 8 si Pmem = 30%, variatia
)performantel (IRu) functie de diferite valori tipice ale parametrului Pb.

In acest caz de exemplu, pentru P(2instr) = 0.4 si Pb = 5% rezuitd IRu = 1.28 jar
pentru P(2instr) = 0.4 si PB = 20% se obtine IRu = 1.09, deci o scidere cu 17% a
performantei, ceea ce nu este deloc surprinzitor.

, 2
| 1.8
1.6
14
1.2
. IRu 1 ; —&—Pb=5%
08N —8—Pb=10%
0.6 ~&—Pb = 15%
0.4 —>—Pb = 20%
0.2
0+ + ' + :
0 02 04 0.6 0.8 1

P{2instr)

Figura 4.23

De asemenea, P(2instr)>0.8, determina un salt brusc de performanta.

in continuare se prezintd pentru o arhitecturd non-Harvard avind FR =4, IR =
IBS = 8 si pentru un Pb = 0.1 tipic, variatia performantei functie de doud valori extreme,
realiste, ale parametrului Pmem.
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Figura 4.24

Interesant, o variatie de la 20% la 40% a lui Pmem nu produce o degradare
semnificativii a performantei, ceca ce este semnificativ.

Degradarea maximi a lui IRu este de la 1.65 la 1.53 instr./tact, adicd de cca 7%.
In realitate, diferenta medie de performanta pentru cei doi parametri Pmem este mult mai
mici, de cca 4%. Aceasta constituie incd o dovadi ca o judicioasi alegere a parametrilor
FR, IR si IBS poate masca puternic efectele negative de performanta pe care le implicd
coliziunile la busul unificat.

in fine, urmitorul grafic pune in evidenti cresterea cantitativi a performanei
datorata exclusiv cregterii parametrilor FR i IBS, pentru o arhitectura non-Harvard de
procesor superscalar.

Astfel, pentru P(2instr) = 0.4 se obtine [Ru = 1.21 respectiv 1.10 (crestere cu
10%), iar pentru P(2instr) = 0.6 se obtine IRu = 1.35 si respectiv 1.16, deci o crestere de
16%. larasi interesant, cresterea gradului de paralelism P(2instr) favorizeaza in acest caz
al doilea model (FR = 4, IBS = 8) comparativ cu primul (FR =2, IBS = 4).

1.6
14
1.2

Ru 0.8

0.6 —&-—FR=2, IBS=4
—8—FR=4, IBS=8
04
0.2
0 4 + + + + {
0 0.2 0.4 0.6 0.8 1
P(2instr)

Figura 4.25
In concluzie, o alegere adecvatd a parametrilor FR, IR si IBS poate face din

arhitecturile cu busuri unificate I/D o variantd atrigitoare. De asemcnea, sciderea
parametrului Pb prin strategii performante de predictie precum si cresterea gradului
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de paralelism prin metode performante de scheduling static si dinamic, conduc la
performante ridicate ale acestor arhitecturi considerate pdna acum ca fiind ineficiente in
cadrul arhitecturilor MEM.

O altd problema deosebit de interesanta §i care se ridici este urmatoarea: pare
evident cd un prefetch agresiv determind cresterea performantei procesorului. Ironia
constd In faptul c&, acelagi prefetch in cazul predictiilor eronate ale branch-urilor, poate
genera 2 fenomene nedorite: mérirea inutili a ratei de miss in cache-uri si respectiv
necesitatea golirii bufferului de prefetch st a anuldrii anumitor executii. Altfel spus, se
aduc anticipat instructiuni inutile executier, doar spre a fi golite din buffer. Acestea
determini sciderea performantei procesorului. Existd putine abordari, dacd totusi exist,
ale acestei probleme, 1ar acest model poate rdspunde la aceastd problema datoritd
generalitiitii sale.

in fine, toate aceste concluzii teoretice vor trebui comparate cu cele abtinute pe
bazi de simulare. Astfel, se va avea un control asupra acestor metode teoretice si se va
putea stabili pana la ce punct ele riman realiste. Acesasta investigatie complexa bazatd pe
simulare va fi startata in continuare, in capitolul 5.

Pe de altd parte, trebute avut In vedere faptul ci §i aceste modele teoretice ar
putea implica la un moment dat o complexitate ridicatd a calculului. In acest sens,
;complexitatea de calcul a acestui model este de ordinul O(N3). Asadar calculul devine
;relativ complex atunci cind numirul de stari N creste simtitor dar oricum nesemnificativ
in comparatic cu simularea software.

4.3. UN MODEL ANALITIC DE EVALUARE GLOBALA A
, PERFORMANTEI CACHE-URILOR IN ARHITECTURILE
| SUPERSCALARE

In cele ce urmeazi ne propunem determinarea unui mode! cvasiteoretic simplu de
comparare a eficientei memoriilor cache unificate respectiv separate, implementate intr-o
, arhitectura RISC superscalard. Pdna in acest moment am abordat aceastd problema
exclusiv din punct de vedere al coliziunilor la busurile unificate. Demersul nostru se va
+baza pe un indicator de performantd specific global, numit timp mediu de acces la
' cache. In final, acest indicator va trebui si inglobeze ratele de miss specifice, procesul
de prefetch din I-CACHE iar in cazul cache-urilor unificate si procesele de coliziune
implicate. Asadar, se incearcd inglobarea intr-un singur indicator, pe bazi teoreticd, a
principalelor fenomene legate de problematica memoriilor cache separate $i respectiv
unificate.

Vom dezvolta asadar doi indicatori: Ts si Tu cu semnificatia de timp mediu de
.acces la cache-urile separate, respectiv unificate. Comparatia asupra performantelor se va
"putea face pe baza maximului dintre cei doi parametri astfel: dacd max(Ts, Tu) = Tu,
atunci separatele sunt mai eficiente, altfel, unificatele sunt mai eficiente.

Rata medie de miss intr-o arhitecturd de procesor cu memorii cache separate pe
spatiile de instructiuni si date este data de relatia:

MRs = IC MRic + DC MRdc, (4.20) unde:

IC - probabilitatea statistica de acces la spatiul de instructiunt;
DC - probabilitatea statistica de acces la spatiul de date;
MRic - rata medie de miss in memoriile cache de instructiuni;
MRde - rata medie de miss in memoriile cache de date.
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Este evident ci IC + DC = 1 si ci practic [C > DC. Valori tipice pentru acesti
parametri sunt: 1C = 75%, MRic = 0.02% - 3% si MRdc = 2.88% - 24%. De observat ci
DC = Pmem / (1 + Pmem) .

Notand cu MRu rata de miss intr-o arhitecturd de procesor cu memorii cache
unificate, simuliri laborioase au aratat c& MRs > MRu in medte cu cca 10% [Hen96].
Asadar, din punct de vedere al ratei de hit precum si al ratei de utilizare, cele unificate
sunt mai eficiente.

Timpul mediu de acces exprimat in numar de impulsuri de tact in ipoteza ci in
caz de hit orice acces la cache dureaza un singur tact, este:

Ts = 1C(1 + MRic N) + DC(1 + MRdc N) =1+ NMRs  (4.21)

unde N reprezintd numiarul de tacti necesari accesului la memoria principald in caz de
miss in cache-uri. Tipic, N ia valori cuprinse intre 10 - 20. In mod analog rezulta:

Tu =1+ N MRu (4.22)

Cum MRs > MRu, rezultd ci Ts > Tu, agadar pare o dovada clara a superioritafii
celor unificate.

Realitatea nu este aceasta, dimpotriva, datoritd proceselor de coliziune pe care
unificatele fe implica si care genereaza asteptari in accesele la cache-uri. Putem considera
in plus, ca se introduc in accesarea cache-urilor, datoritd procesclor de coliziune, un
numar mediu de M tacti suplimentari, M =12, ... Problema care se pune este: in caz de
conflict se vor introduce asteptéri in accesele la -CACHE sau la D-CACHE? In primul
caz timpul de acces va fi:

Tu=1C(Q1 +M +MRuN) +DC(1 + MRuN)=1+NMRu+ICM {4.23)
in al doilea caz, analog, Tu devine:
Tu=1+MRuN+DCM (4.24)

Cum IC > DC din relatiile anterioare rezultd ca pare a fi mai bine ca in caz de
conflict sa dam prioritate acceselor la -CACHE. Prin M am notat numarul mediu de tacti
suplimentari introdusi de catre procesele de coliziune in accesul la I-CACHE respectiv la
D-CACHE. In [Hen96 pagina 385] se adoptd ca model de evaluare a performantei cel
dat de relatia (4.24 ) pe motivul ci acesta minimizeaza Tu. Acest model este gresit si
incomplet dupa cum vom arita in continuare, chiar daci din punct de vedere pur
algebric pare cel optim.

Realitatea este ci in practicd se prefera a se da prioritate acceselor la D-CACHE
in caz de conflict [Rya93, IBM93, Weis94]. In continuare vom lamuri de ce se intampla
acest lucru.

Daca am da prioritate acceselor la I-CACHE, este posibil ca o instructiune
LOAD/STORE aflatd in bufferut de prefetch si astepte indefinit lansarea in execufie
(pand cand acest buffer s-ar umple). Acest lucru este inacceptabil, intrucat in fond nu ne
intereseazé atdt minimizarea Tu, ci mai imporiant, cresterea ratei de procesare a
instructiunilor. Modelu! prezentat nu are in vedere procesul de prefetch implementat in
majoritatea procesoarelor cu scopul suprapunerii aducerii instructiunilor cu executia lor
pipeline-izata.
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Cu oarecare aproximatie putem considera ci t% din timpul total, accesele la I-
CACHE sunt transparente din punct de vedere al performantei, unde t% reprezinta % de
timp cét numirul instructiunilor din bufferu! de prefetch este mai mare decat rata maximi
de lansare in executie a instructiunilor. Altfel spus, t% reprezintd procentajul de timp cét
procesorul detine suficiente instructiuni In bufferul de prefetch a. i si proceseze la o rata
maxima. Cu o buni aproximare s-ar putea considera ca t = acuratetea predictiei branch-
urifor. Asadar, numai (1 - t) % din accesele la I-CACHE se "simt" din punct de vedere al
ratei de procesare a instructiunilor.

Printre altele, t este functie de rata de fetch (FR), rata maxima de lansare in
executie (IR) si capacitatea bufferului de prefeich (IBS). O alegere optimal3 a acestor 3
parametri in sensul sugerat anterior precum si o strategie agresivd de prefetch, vor
maximiza parametrul t §i deci rata de procesare medie (IR). Desigur ci parametrul t
depinde direct si de acuratetea predictiei branch-urilor intrucat in caz de predictie eronatd
bufferul de prefetch trebuie golit. Cum aceste branch-uri sunt predictionate corect prin
scheme clasice de tip BTB (Branch Target Buffer), in proportii de peste 90% (schemele
adaptive de predicfionare comunica succese in proportie de 97% [Yeh9?1 ), rezultd ci
cel muit 10% din timp bufferul de prefetch este gol. Putem deci considera o valoare
maxima pentru parametrul (1 - t) cuprinsi intre 0.2 - 0.4 ,in cazuri clar defavorabile
;pentru unificate. Avand in vedere performantele actuale obfinute in predictia branch-
;urilor, parametrul t poate fi considerat ca variind intre 0 i 0.1.

Daca cele de mai sus le introducem in relatia (4.23 ) obtinem :

Tu=(1-1)IC (1 +M+MRuN)+DC (I + MRu N) (4.25)
;Dacé cele de mai sus le introducem in relatia(4.24) vom obtine urmitoarea formuli;
Tu = (1-1)IC (1 +MRu N)+DC (I + M +MRu N) (4.26)

¢ Acum devine clar i din punct de vedere formal, de ce se preferd in caz de
"conflict sd se dea prioritate acceselor la D-CACHE, intrucét relatia (4.25 ) minimizeaza
,parametrul de performantd Tu, care acum trebuie vdzut ca un indicator empiric de
, performanta si nu ca timp de acces In sensul strict. Prin urmare relatia (4.21 ) devine:

Ts=(1-t) IC (1 +MRic N)+ DC (1 + MRdc N) 4.27)

Desigur, parametrii MRdc, MRic si MRu pot fi minimizati prin cregterea

capacitdtii cache-urilor §i respectiv prin marirea gradului de asociativitate al acestora
[Hen96].
i In concluzie, o comparare intre cele doua tipuri de arhitecturt cache s-ar putea
face pe baza relatiilor (4.25) si (4.27), care desi cvasiempirice, le considerim ca fiind
realiste. Avantajul lor poate consta in evitarea unor simuliiri laborioase in stabilirea
arhitecturilor optimale de memorii cache intr-o anumita arhitectura.

In final, vom face o evaluare numeric pe baza relatiilor stabilite. Vom evalua o
arhitectura separatd avind 2 Ko I-CACHE si 2 Ko D-CACHE cu o arhitectura unificatd
avind 4 Ko. Memonile cache sunt de tip "direct mapped". Preluat din [Hen96], vom
considera MRic = 0.0226, MRdc = 0.2057, MRu = 0.0724, IC = 0.75 5i DC = 0.25. De
asemenea, vom considera M = 1, N = 10 si t = 0.7 (defavorabil pentru cache-urile
unificate). Tn baza relatiitor (4.25) si (4.27 ), sc objine Ts = 1.0400 si Tu = 1.0439 avénd
asadar performante comparabile
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in aceleasi conditii, dar alegdnd t = 0.75 sc obtine Ts = 1.0951 si Tu = 0.9417,
deci un avantaj pentru cele unificate. Maximizarea lui t este deci esentiald in cresterea
performantei arhitecturlior unificate. Aceasta problemi meritd cred dezvoltatd in
continuare.

in concluzie, in ciuda parerii cvasiunanime, arhitecturile de memorii cache
unificate pot avea in anumite condifii performante egale sau chiar superioare celor
separate, oferind in plus anumite simplificari in hardware.

Desigur ca pentru o ¢oncluzie fermé sunt necesare investigatii ulterioare atat pe
plan teoretic cit si pe baza de simulare a comportdrii acestor arhitecturi pe trace-uri ale
unor benchmark-uri consacrate. Acesta este de altfel pasul urmator al cercetdrii noastre
din aceasta lucrare si care va da un rispuns definitiv la aceasta problemé. Eficienta cache-
urilor unificate este direct legatd de imbuniititirea tehnicilor de prefetch, de predictie
a branch-urilor si de reducere a efectului defavorabil aferent proceselor de coliziune.

4.4. TEHNICI DE PREFETCH PERFORMANTE IN
ARHITECTURILE MEM

Dificultatea majora pentru implementarea unor tehnici de prefetch cat mai
agresive o constiluie instructiunile de ramificatie care modificd secventialitatea
programului. Intrucat performania acestor tehnici de prefetch afecteaza direct
performania procesoarelor MEM in general si in special pe cea a cache-urilor
separate/unificate, vom prezenta succint cele mai avansate realizdri pe aceasta temd la ora
actuala [Wal96, Tem96, Par96, Hen96).

O solutie de referinta in opinia mea este cea propusé i analizatd de catre Park si
colaboratori [Par96] si se bazeaza pe conceptul novator de cache NRP (Non Referenced
Prefeich). In principiu se propune ca pe lingd memoria I-CACHE si se mai
implementeze o alti memorie CACHE numitd NRP. Solutia are in vedere prefetch-ul
ambelor ramuri in cazul unor ramificatii conditionate. Blocurile aduse anticipat se
memoreaza in bufferul de instructiuni IB. In momentul in care ramura de ramificatie este
determinata, blocul (instructiunea) adus inutil in IB va fi memorat in NRP-CACHE.
Acest mecanism reduce posibilitatea unor viitoare miss-uri in cache, in cazul in care
instructiunea de ramifcatic anterior executatd va avea o comportare complementara.

- - NRP - CACHE |- CACHE - -

I\
|

| 7
|

|

|

|

|
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Figura 4.26
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Structura memoriilor cache in acest caz, va fi cea prezentatd in figura 4.26. Bitul V are
rol de validare a informatiei in cache (accese DMA, conectare in sisteme multimicro,
etc.), iar bitul T determina daci un bloc din IB va fi memorat in NRP-CACHE sau in I-

CACHE. La prefetch-ul unui bloc in IB, initial bitul T este setat. Daca respectivul bloc va
fi procesat de catre CPU, bitul T va fi resetat. Dacd in momentul determinirii ramurii
procesate bitul T = 1, atunct blocul respectiv se va evacua in NRP-CACHE.

Desigur c& mecanismul NRP functioneazad in strinsi legiturd cu predictorul
hardware de tip BTB. Mecanismul de prefetch se declangeazd numai daci blocul
respectiv nu se afla in F<CACHE, NRP-CACHE sau [B.

Cu un NRP-CACHE avand capacitatea 1/8 din cea a I-CACHE, ambele de tip
mapare directd, se arata ca traficul la memoria principald se reduce cu 50-112% fata de o
arhitecturd farda NRP-CACHE. De asemenea, aceastd solutie reduce semnificativ rata de
miss in [-CACHE determinand deci o Tmbunitatire a timpului mediu de acces [Par96].

O altd solutie recentd [Wal96], are In vedere depagirea unei limitiri
fundamentale relativd la rata de preietch in procesoarele superscalare. Dacd p este
probabilitatea ca o instructiune si determine o ramificatie, atunci rata de prefetch medie
“este limitatd la valoarea 1/p. Solutia se bazeaza pe conceptul nou introdus numit DBTB
(Dual BTB), derivat din conceptul de predictor BTB introdus de Lee si Smith [Lec84].
i Fund dat PC-ul curent, DBTB-ul predictioncazi adrescle de inceput ale urmitoarelor
, doud instructiuni multiple ce vor fi executate. Avind deci in vedere cd se predictioneazd
in avans doui PC-uri, este necesat un I-CACHE de tip biport si cu autoaliniere pentru a
putea permite doud citiri simultane. Astfel, prima instructiune multipld predictionatd va
putea contine o instructiune primitivd de transfer fird a fi necesari doi cicli pentru
accesarea din I-CACHE.

; Prin aceastd tehnicd nous, rata de prefeich va fi limitatd superior de valoarea 2/p,
ceea ce este semnificativ. Se aratd ci astfel pot deveni realiste rate de prefetch de 14
instructiuni primitve simultan ceea ce este deosebit de performant.

in concluzie, imbunatitirea tehnicilor de prefech in arhitecturile MEM sunt

¢ determinate esential de 3 aspecte: acuratetea predictilor hardware, arhitectura

" memoriilor cache $i implementarea unor suporturi hardware adecvate peniuru prefetch

. [Tem96]. Solutiile arhitecturale actuale in acest domeniu par a £ deosebit de agresive si

. eficiente, acesta constituind un puternic argument in favoarea realismului analizelor
noastre realizate pand in acest moment.

4.5. CONSIDERATII PRIVIND ALEGEREA RATEI DE
PROCESARE $I A NUMARULUI'DE RESURSE INTR-O
ARHITECTURA ILP

Si considerim acum un procesor cu executii multiple ale instructiunilor, de tip
RISC. Vom partitiona setul de instructiuni G al acestui procesor in s tipuri reprezentative,
ortogonale, astfel: *

G = {I1(m1, nl), In(m2, n2), ..., L,(ms, ns)} (4.28)

Am notat prin:

mk = numirul acceselor simultane de citire permise dintr-un set fizic de registri
generali pentru o instructiune de tipul 1. Uzual mk =0, 1, 2, pentru oricare k=1, .., s.

nk = numiru! acceselor simultane de scriere (WB) permise intr-un anumit set de
registri generali pentru o instructiune de tipul Iy Uzualnk =0, 1 oricarek =1, .., s.
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Pentru ca tipurile de instructiuni Iy si fie ortogonale si deci partifionarea
consistentd este necesard indeplinirea conditiei:

(mi, ni) # (mj, nj) L (V)i %), i.je {18} (4.29)

De asemenea notam:
Pk = probabilitatea de lansare in executie a unei instructiunide tipul Iy (mk, nk).
Este evident c¢i avem relatia de normalizare:

IR = rata medie de procesare, in general impusd prin proiectarea arhitecturii de
procesor [instr./tact].

N = numirul de seturi de registri generali. Mentiondm cd este necesar ca §i
continutul acestor seturi de registri sa fie permanent acelasi pentru a respecta modetul
clasic de programarc. Presupuncm ca un set permite doud citiri simultane in faza 1D din
pipeline.

M = numirul de scrieri simuitane permis in faza WB a structurii pipeline. Uzual
se alege M = 2 - 4. Mirirea lui M produce complicatii hardware si datorita time-sharing-
ului perioadei de tact necesare pentru scriere in faza WB si implica mirirea perioadet de
tact a procesorului. De exemplu, microprocesorul superscalar AMD-KS compatibil
Pentium, are N =4 51 M = 4 [Cri96].

In continuare ne propunem sa determinim citeva conditii relative la alegerea
optimala a parametrilor N si IR, prin prisma unui optim performanta-pret.

Putem considera deci ci numarul mediu de citiri/tact impuse de cétre o
instructiune de tipul Iy este:

mk

Nitiri (k) = mk(1 - 3" Xki ), (4.31), unde:
1]

Xki = probabilitatea ca o instructiune de tipul I si obtind in statia de rezervare
aferentd un numar de 1 operanzi sursi prin tehnici de forwarding, fira a mai accesa deci
un sct de registri generali.

Desigur ca avem indeplinita identitatea:

mk

1 - Xki = Xko, (4.32), unde:

Xko = probabilitatea ca o instructiune de tipul lic si nu obtind nici un operand
sursd prin forwarding, necesitind dect mk accese de citire la un set de registri generali.

Asadar:

Neitiri(k) = mk * Xko (4.33)
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Din considerente de obtinere a unei utiliziri cit mai ridicate a seturilor de registri
la citire in faza ID si totodata de obtinere a unei rate medii de procesare IR ridicate,
devine necesard impunerea urmitoarei conditii la citirea din registri:

IR * S Pk *mk * Xko <2N (4.34)

k=1

Din motive analoage, in faza de scriere WB este necesar ca-

IR * " Phk*nk < M (4.35)

k=1

Considerand ci existd Ok unitagi functionale aferente executiei instructiunilor de
tip I, k=1, ..., s, numarul total de unitati functionale (U) este:

U=3 0k (4.36)

k=]
Desigur este necesara indeplinirea conditiilor:

IR * Pk < Ok pentru oricare k = 1, ..., s adici:
i IR<U (4.37)

Este deci necesar in alegerea parametrilor IR, N, M st Ok s3 se tina cont ca toate
« relatiile anterior stabilite s3 fie satisficute in vederea unei proiectiri adecvate.
: in [Wal96] se arati ca rata de fetch a instructiunilor (FR) intr-o arhitecturs MEM
este fundamental limitatd prin relajia;

FR<1/p, (4.38), unde:
p = probabilitatea unei ramificatii in program.
Printr-o arhitecturd inteligentd de predictie a branch-urilor numiti DBTB (Dual
BTB) se aratd ci parametrul FR ar putea fi semnificativ mirit, noua limitare devenind
[Wal96]:
FR<2/p (4.39)
Cert este deci ¢ aceste limitari sunt cu atat mai mult valabile §1 pentru parametrul
IR.

Din cele prezentate pini acum rezulti deci ¢ este necesard indeplinirea
urmétoarelor inegalititi:

IR < Min { Up, M/ (2. Pk *nk)} {4.40) si
Al
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N2 (IR/2) * 3 Pk* mk * Xko (4.41)

k=1

Aceste relafii pot fi deosebit de utile in alegerea optimala a parametrilor IR si N.
In plus, prin intermediul lor se pot evita simuliri software extrem de laborioase §i enorme
consumatoare de timp.

Ca un exemplu, aplicind aceste relatii pe urmitoarele date initiale de proiectare,
considerate ca fiind realiste:

G = {I}(2, 1) - instr. ALU, In(1, 1) - LOAD, I[3(2, 0) - STORE, I4 (1, 0) -
BRANCH}, P = 0.125 [Wal96]; Totodat:

P1=05,P2=P3=0.15 P4 = 0.2 [Hen96]

De asemenea alegand M = 2, X10 = 0.8 5i X20 = X30 = Xdo = 0.3 [Joh91]}, se
obfine IR= 3 si N = 2, rezultate deosebit de realiste §i care pot fi regdsite usor in multe
implementari uzuale.

in concluzie, s-au obtinut citeva relatii analitice originale, deduse pe baza
proceselor de coliziune aferente unei arhitecturi MEM §i care trebuie si fie indeplinite
prin orice proiectare realistd a unor asemenea arhitecturi
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S.CONTRIBUTII PE l}AZA DE SIMULARE LA ARHITECTURA
CACHE-URILOR IN CADRUL PROCESOARELOR MEM

5.1 SIMULATOR PENTRU O ARHITECTURA SUPERSCALARA
PARAMETRIZABILA. PRINCIPIILE SIMULARIL

In cele ce urmeaza se va prezenta succint un simulator scris in Borland C++ 3.1,
versiunea DOS, dezvoltat special cu scopul de a furniza rezultate semnificative relative la
performanta si structura optimala a memoriilor cache integrate intr-o arhitectura
superscalari parametrizabila.

Simulatorul permite atit analiza unor arhitecturi superscalare avind busuri si
cache-uri separate pe spatiile de instructiuni si date (Harvard) cat i a unor arhitecturi cu
busuri si cache-uri unificate (non-Harvard). Am considerat ci printr-o asemenea simulare
se pot obtine rezultate realiste relative la arhitecturile superscalare Harvard comparativ
cu cele non-Harvard. Totodatd, simularca permite s& se verifice analizele teoretice
realizate pind in acest moment (v. cap. 4), referitor la aceastd problemd. Se mentioneaza
incd odatd, ca dupd stiinfa autorului, bazati pe o laboricasi si atenti cercetare
bibliografica, precum si pe discutii cu specialisti de prestigiu din domeniu, nu existi inci
abordari teoretice sau pe bazi de simulare referitor la aceasti problema.

Programul simulator va procesa trace-uri HSA obtinute dintr-un alt simulator,
special conceput la Universitatea din Hertfordshire, UK. [Col95]. Acest simulator insi,
nu abordeazi problema cache-urilor §i deci cu atit mai putin a celor unificate. Se poate
deci considera prezenta contributie ca fiind integratd in efortul de dezvoltare al
arhitecturii HSA.

O problem3 deschisi care va fi abordati prin simulare, dupd abordarea analitica
din capitolul anterior, consti in determinarea raportului de performanti intre arhitecturile
de memorie Harvard $i respectiv non-Harvard, integrate Intr-un procesor superscalar. De
asemenea, se vor determina intr-un mod original, pentru prima dati, parametrii optimi de
proiectare pentru aceste doui tipuri de arhitecturi cache.

Momentan, simulatorul are in vedere doar cache-uriie cu mapare directd, cele mai
pretabile in a fi integrate intr-un microprocesor [Rya93, Joh91], dar pe viitor se
intentioneazi dezvoltarea simulatorului $i cu arhitecturi cache avand diferite grade de
asociativitate,

Principalii parametri ai arhitecturii, alesi in deplind concordantd cu ntvelul
tehnologic al implementarilor actuale, sunt urmitorii:

- FR (Fetch Rate) - rata de fetch instructiune din I-CACHE, poate fi de 4, 8 sau 16
instructiunt,

- IBS (Instruction Buffer Size) - capacitatea buflerulut de prefetch (IB) care poate fi de
4, 8, 16, 32 sau 64 instructiuni;

- capacitatea memoriilor cache care variaza intre 64 cuvinte si 16 Kcuvinte. Aceste
capacitafi relativ mici ale memoriilor cache se datoreaza particularitatilor benchmark-
urilor Stanford utilizate. Acestea folosesc 0 zona restransi de instructiuni, limitata la cca
2K 1 0 zona de date mai mare dar mai "rarefiata", care se intinde pe un spatiu de cca 24
K.

Structura de pricipiu a arhitecturii superscalare non-Harvard care a fost simulati
este cea din figurd (Fig.5.1). Structura Harvard simulatd este similard, doar ci detine
busuri si cache-uri separate pe spatiile de instructiuni i date.
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Figura 5.1

Un cuvint din memoria cache va confine doud cadmpuri: un cadmp de TAG si un
bit de validare V. Campul de TAG contine blocul din memoria principald actualizat in
cuvantul din cache de la indexul curent, iar bitul V valideaza informatia din cache in
sensul in care, initial, fiecare cuvint din cache va fi considerat invalid | “nd la prima
actualizare a sa din memoria principala.

Memoria principald se acceseazid numai la miss in cache ji va avea latente
parametrizabile cuprinse intre 10-20 tacti procesor (realist la nivelul performantelor
tehnologitlor actuale). La miss in cache, trebuie deci introduse penalizari corespunzatoare
in numirul tactilor de executie. In cazul acceselor la spatiul de date, se introduc
penaliziri numai pentru instructiunile LOAD, in cazul instructiunilor STORE nemaifiind
nevoie datoritd procesorului de iesire (WB) si a bufferelor aferente (vezi cap?2, 3).

S-a considerat in mod realist c3 este posibild executia stmultani a oriciror doui
instructiuni cu referire la memorie cu restrictia ca adresele lor de acces si fie diferite
(cache biport pe date). Avdnd in vedere ci se lucreaza pe trace-uri, aceasti analizi
antialias perfecta este evident posibila.

Intrucat simularea se face pe baza trace-urilor HSA ale benchmark-urilor
Stanford, s-a presupus o predictie perfecta a branch-urilor in cadrul simularii. Aceste
trace-uri HSA sunt disponibile din simulatorul HSA [Col95] sub o forma speciala din
motive de economie de spatiu pe disc si ele contin practic doar instructiunile de LOAD,
STORE si BRANCH (numat cele care au provocat intr-adevir salt), in ordinea procesirii
lor in cadrul programului respectiv, ficcare cu PC-ul siu si cu adresa efectivd
corespunzitoare (de salt sau de acces la datd). Chiar si in aceasti forma, un asemenea
figier trace ocupa intre 2-4 Mo, el continind practic citeva sute de mii de instructiuni ce
au fost executate (intre 250.000 si 900.000 de instrucliuni masini).

Implementarea simulatorului a fost ficutd considerand urmitoarele:

- se aduc FR instructiuni din memorie in 1B daci exista un spatiu disponibil in 1B mai
mare sau egal cu FR;

- executia instructiunilor se face In Order, eludind deci complicafii hardware inutile,
avand in vedere optimizarea de cod software, realizata anterior executiei [Col9S, Ste96],
- nu pot fi lansate in executie decdt maxim doui instructiuni cu referire la memorie in
conditiile in care adresele lor de acces sunt diferite;

- in cazul arhitecturii non -Harvard, daci in tactu! curent se lanseaza in executie cel putin
o instructiune LOAD/STORE, nu se declanseazi aducerea de instructiuni din cauza

117

BUPT



coliziunilor implicate (nu se pot aduce dect exact FR instructiuni din cache, din motive
de alintere adrese),

- dacd apare miss in spatiul de instructiuni pe perioada "lungd" a accesarii memorici
principale, se vor executa in continuare instructiuni din IB, cu conditia si nu fie cu
referire la memorie. In schimb, prefetch-ul va fi ' ‘inghetat" pe aceastd perioadi.

- nu s-au considerat hazarduri de date intre instructiuni intrucét problema studiati este cu
totul alta i de asemenea s-a considerat latenta de executie a tuturor instructiunilor egali
cu un tact, pentru a nu complica practic inutil, simularea.

Bufferul de prefetch (IB) este implementat sub forma unei stive de tip FIFO,
facilitand astfel operatia de fetch instructiune (7ail) si respectiv lansare in executie (hcad).
Cuvintele din IB contin 3 campuri:

- tip: tipul instructiunii (B- Branch, L- Load, S-Store, O- Alta)

- adresa_instr: adresa instructiunii din program (PC-ul aferent)

- adresa_urmat: adresa urmdtoarel instructiuni din program (pt. instr. tip B si O)

respectiv adresa "tintd" de memorie pentru instructiunile LOAD/STORE

Daci adresa_urmat a unei instructiuni B este una nealiniatd cu FR, se va alinia st
se va aduce noua instructiune multipld de la adresa aliniatd, considerdndu-se astfel o
implementare cache realista, Tn care accesele pot fi realizate doar la adrese multiplu de
FR. Evident c& in acest caz, instrucfiunile inutil aduse, nu se vor lansa si contoriza in
procesare.

Executia simulatorului se face in urmnitorii pasi succesivi:
1. Solicitare parametri de intrare ai structurii superscalare si anume: FR, dimensiune 1B,
IR, capacitate cache(-uri), nume fisier trace utilizat (*.trc), numar iacte penalizare la miss
in cache (N).
2. Creare fisier care simuleaza functionarea cache-ului (CACHE.DM) si initializare cache
( peste tot bit V si TAG=0).
3. Lansare in executie a procesarii trace-ului
- se verifica conflictele LOAD/STORE din zona de "issue teoretic" (egali cu IR) din IB.
- daca in zona de "issue real" din IB nu au existat instructiuni LOAD/STORE , atunci se
va executa fetch instructiune, in ipoteza cd spatiul disponibil din IB o permite.
Instructiunile vor fi citite din fisierul trace respectdnd logica de program. In caz de miss
in cache, se penalizeazd timpul de executie si dacd este posibil se vor executa in
continuare instructiuni din IB.
- daca In zona de "“issue real'( numdr instr. lansate anterior), au existat instructiuni
LOAD/STORE, se initiaza doar lansarea in executie a instructiunilor, cu penalizare a
performantelor in caz de miss. Din motive de conflict, In acest caz nu este posibil
prefetch-ul simultan .

Simulatorul implementat genereaz urmiitoarele rezultate , considerate ca fiind

: deosebit de importante pentru analiza propusa:

- numar de instructiuni procesate, numar total de tacte, rata medie de procesare (IR)
- rata de hit/ miss in cache-uri
- procentajul din timpul total cdt IB este gol (IBE%)
- procentajul instructiunilor LOAD/STORE din trace
- procentajul fetch-urilor de instructiuni raportat la timpul total de executie
- procentajul din numirul tactelor cat exista alias-uri la memorie

In ciuda predictiei perfecte a branch-urilor, indicatorul IBE nu este trivial datorita
posibilitatii aparitiei miss-urilor in cache-uri i latentelor ridicate ale memoriei
principale(N), care pot conduce la golirea butferului IB.

Toate aceste rezultate sunt afisate pe monitor st scrise intr-un fisier
(REZULT.SIM), permitandu-se astfel prelucrarea lor ulterioara.
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Eventuale viitoare dezvoltiri ale acestei cercetdri pot avea in vedere
implementarea unor cache-uri cu un grad sporit de asociativitate §i implementarea
hazardurilor de date intre instructiunt.

in continuare se prezinta citeva dintre rezultatele originale obtinute precum §i 0
analizi a acestora prin prisma unor obiective vizand proiectarea optimala si evaluarea de
performanta. De asemenea, se va concluziona in ce masurd modelele teoretico- analitice
dezvoltate pand in acest moment corespund concluziilor rezultate din aceste laborioase
simulari.

5.2. REZULTATE OBTINUTE PRIN SIMULARE. ANALIZA SI
CONCLUZII

Simulatoru! anterior prezentat a fost exploatat utilizind trace-uri ale benchmark-
urilor Stanford, consacrate in acest domeniu. In tabelul urmator, se prezintd distributia
instructiunilor cu referire la memorie i procentajele acceselor in spatiile de instructiuni si
date, in cadrul acestor benchmark-uri.

Benckmark Pmem % IC %
Bubble 30% 75%
Matrix 29% 75%

Perm 40% 70%
Puzzle 17% 85%
Queens 33% 76%
Sort 24% 80%
Tower 38% 69%
Tree 27% 73%

Figura 5.2

Se remarci reprezentativitatea benchmark-urilor Stanford §i din acest punct de
vedere LMilS‘), Ste96].

In continuare se prezintd rezultate experimentale obtinute, in scopul unei
comparatii pe bazi de simulare intre arhitecturile cache unificate §i respectiv cele
separate.

Se precizeaza ci toate aceste rezultate au fost obtinute pentru N = 10 (numérul
tactelor necesare procesorului pentru un acces la memorie in caz de miss), acolo unde nu
se precizeaza altfel.

In figura de mai jos, 5.3, comparatia intre unificate $i separate se realizeazd in
conditiile FR = 8, IR = 4, IBS = 32 si capacitate cache de 64 locatii.

In acest caz, se prezina ratele medii de procesare (IRmed) obtinute pentru fiecare
I;enchmark in parte. #Astfel, ratele medii armonice (HM), practic unanim utilizate in
]ntcratura de specialitate, obtinute au fost IRu = 0.48 instr./tact, respecuv iRS = 0.49
nstr./tact, cvasiidentice. Se menfioneaza din nou cé acesti wuidicatori inglobeaza toate
procesele importante implicate de aceste arhitecturi cache. De asemenea se precizeaza ca,
in cazul arhitecturilor separate, capacitdtile cache-urilor pe instructiuni §i date sunt
considerate identice (32, 32).
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FR=8, iR=4, IBS=32, cache=64

14 & separate
& unificate

IRmed

bub  matr perm  uzz queen sort tow tree HM

Figura 5.3
! in cele doua figuri urmatoare, Fig.5.4, 5.5, se prezintd tot IR mediu
i comparativ pentru cele doud arhitecturi cache, dar considerind capacitatea acestora
. ménitd la 512 si respectiv la 2k locatii.
In conformitate cu cele concluzionate in capitolul 4, acesti parametri FR, IR, IBS

.sunt deosebit de realisti si mai ales conduc la o eficienti ridicati a procesdrii structurii
r analizate.
}

FR=8, IR=4, |85=32, cache=5612 8 separate
B unificate

IRmed

bub matr perm puzz queen sort tow tree HM

Figura 5.4

fn primul caz, s-au obtinut medii IRu = 0.99 si IRs = 0.97 (superioare cu cca 2 %
unificatele!) iar in al doilea caz, IRu=1.20 si [Rs = 1.52 (superioare cele separate).

Se considerd acest al doilea caz caracterizat de un cache de 2k ca fiind relativ
nerealist Tn sensul in care avantajeazi artificial separatele. Acest fapt se explicd prin
capacitatea exagerat de mare a acestui cache (2k) in raport cu caracteristicile benchmark-
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urilor utilizate (acestea aparfin unui spatiu de instructiuni < 2k), mérindu-se astfel
artificios rata de hit in cache $i anuldndu-se deci avantajul unificatelor pe acest plan.

FR=8, IR=4, IBS=32, cache=2k

B separate
B unificate

IRmed

bub matr perm puzz queen sort tow tree HM

Figura 5.5

Oricum, concluzia obfinuta panid in acest moment prin simulare este c&, in
condifii similare, cele doud arhitecturi de memorii cache implica performante
cvasiidentice, fapt situat in deplind concordantii cu estimirile analitice realizate in
capitolul 4, paragraful 4.2.1.1. De remarcat ca parametrii alesi sunt deosebit de realisti. in
conditii echitabile de performanta, cu parametrii FR, IBS, IR si algoritmi de procesare
eficienti, arhitecturile unificate ofera performante identice sau chiar superioare celor
separate. Aceastd concluzie aratd clar faptul ci arhitecturile unificate trebuiesc
reconsiderate. in plus, dupi cum am mai aritat, constructia st implementarea lor este
mai facild [Rya93, IBM93].

In fig. 5.6 se prezinta performante relative la astfel de modele de procesoare
neconventionale, deosebit de agresive in domeniul prefetch-ului.

Astfel s-a ales FR = 16, parametru posibil de atins intr-un viitor apropiat prin
tehnici de predictie de tip DBTB care permit la ora actuali rate realiste de fetch de 14
instructiuni [Wal96]. in acest caz s-au obtinut performante medii IRs = 0.58 si [Ru =
0.52, un avantaj de 11% pentru cele separate. Cregterea parametrului FR dela 8 la 16 a
adus un céstig mediu de performantd de cca 18%. O exceptie o constituic programul
queens unde pentru FR = 8 rezultd IRs = 0.47 iar pentru FR = 16 rezultd IRs = 0.43, mai
slab. Explicatia poate consta in numédrul mare de branch-uri care se fac specifice acestui
program si care determind aducerea multor instructiuni practic inutil, avind in vedere
rata ridicatd de fetch (FR=16). Oricum, incd o dovada ca eficienta prefetchului este
esenfiald.

In continuare, s-a dorit si se cerceteze comportamentul arhitecturilor
uniﬁcate/separalekdacé capacitatea cache se mareste de la 64 locatii (fig. 5.6) la 512
locatii (fig. 5.7). In acest caz, se obtin performante medii IRs = 1.21 si IRu = 1.10 cu
108% respectiv 111% , substantial superioare fata de ratele obtinute in cazul precedent.
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{Rmed

FR=16, IR=4, IBS=64, cache=64 & separate
unificate

bub matr perm puzz queen sort tow tree Hm

Figura 5.6

Rezultatele continute in aceste doua grafice (5.6, 5.7) pot fi considerate realiste
+ avind in vedere faptul c& spatiul de instructiuni al benchmark-urilor Stanford este practlc
limitat mult sub 2k. In aceste conditii capacitati cache cuprinse Intre 64 cuvinte si 512

cuvinte sunt posibile si realiste.

IRmed

FR=16, IR=4, IBS=64, cache=512 separate
B unificate

bub  matr perm puzz queen sort tow tree HM

in figura 5.8, numai pentru arhitecturi de tip Harvard, se prezintd in mod
cantitativ influenta unor capacititi diferite ale memoriilor cache asupra performantei.
Pentru capacititi de 64, 512 si 2k locatii, se obtin performante medii respectiv de 0.49,

0.97, 1.52.

Cregsterile de performantd medii (fig. 5.8) sunt semnificative $i anume de 97%

Figura 5.7

respectiv de 56% de la un nivel al capacitatii cache la altul.
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FR=8, IR=4, 1BS=32 B cache 64
cache §12
4r M cache 2k

iRs

Figura 5.8

in aceleasi condifii, insd in cazul unor arhitecturi non-Harvard, se obtin
performante medii IRu = 0.48, IRu = 0.99 si IRu = 1.20 (fig. 5.9).

Asadar in acest caz se constata din nou cresteri semnificative de 106% si respectiv
21%. Avind in vedere ca un cache de capacitate 2k este nerealist de mare datorita
caracteristicilor programelor Stanford i finand cont de rezultatele anterioare, devine clar
ca mdrirea capacititii cache in limite rezonabile avantajeazi unificatele. Acest lucru
este explicabil pe baza cresterii ratei de hit datoratd miririi capacitatii cache.

FR=8, IR=4, iBS=32 B cache 64
cache 6§12
3 8l cache 2k

bub  matr perm puzz queen sort tow tree HM

Figura 5.9

In cele doua figuri urmatoare (fig. 5.10,, fig. 5.11), se prezinti influenta maririi
capacitafii bufferului de prefetch asupra indicatorilor de performanta globali IRs si IRu.

In cazul Harvard, o crestere a lui IBS de Ia 8 ia 64, determini o crestere medie a
indicatorului IRs de la 0.64 la 0.66, nesemnificativa, in celalalt caz, acelasi fapt determina
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0 crestere medie a lui Ru de la 0.73 la 0.74, de asemenea nesemnificativi. In ambele
cazuri rezultd ci IBSoptim = 8, altfel spus IBSoptim = 2FR, rezultat aflat in deplini
concordantii cu cele obtinute pe bazi pur teoretici in capitolul 4 (vezi fig. 4.13).

Acest lucru este demonstrat si de faptul ca pentru FR = 8, IR = 4, cache = 512
locatii, s-a obtinut un IBSoptim = 16 (mérirea acestuia determina 0 crestere asimptotici a
performantei), adici tot 2FR.

FR=4, IR=2, cache=512 B|IBS =8
B1IBS =64

IRs 0.5

bub  matr perm puzz queen sort tow tree HM

Figura 5.10

F~ =4, IR=2, cache=512 BiBsS =8
E18S = 64

IRu

bub  matr perm puzz queen sort tow tree HM

Figura 5.11
fn continuare (fig. 5.12) se prezintd influenta capacititii cache asupra r_atei de
miss in cache-ul de date. S-a considerat ca I-CACHE si D-CACHE au capacitati egale.

Pentru capacititi de 64, 512 si 4k s-au obtinut procentaje de miss de 50%, 24% 51 0.3%
respectiv,
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@ cache = 64
Blcache = §12
M cache = 4k

FR=8, IR=4, IBS=16
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bub perm puzz queen sort tow tree HM

Figura 5.12

Devine clar cé pentru capacitati realiste ale D-CACHE, cuprinse intre 64 si 512 in
acest caz, performanta si gradul de utilizare ale acestora sunt relativ scizute. Acest
rezultat este in deplind concordantd cu cele obtinute prin intermediul altor cercetari,
putine, oarecum similare [Hen96].

in continuare in fig. 5.13 se prezintd efectul pe care il are asupra performantei
dezechilibrarea capacitatii cache-urilor in arhitecturile de tip Harvard Astfel pentru
capacitdti egale de 512 locatii se obtine IRs = 1.27 iar pentru I-CACHE = 128 si D-
CACHE = 996 se obtine IRs = 1.10. Asadar o dezechilibrare a capacitatii in favoarea
cache-ului de date conduce la o degradare a performantei cu cca 15%, fapt confirmat de
altfel si prin alte experimente realizate cu acest simulator.

FR=8, IR=4, IBS=32 BCD,Cl=612, 612
B CD, Cl =128, 996

IRs

‘ub  matr perm puzz queen sort tow tree HM

Figura 5.13
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Pe baza a numeroase simuliiri a rezultat clar ci nu este recomandabild nici
dezechilibrarea capacititii in favoarea D-CACHE in scopu! optimizirii de performanti,
cel putin pentru programele Stanford i pentru capacitdfi rezonabile, limitate tehnologic,
ale cache-urilor.

In opinia autorului capacitatile egale implica performante optime. Desigur ci
acest lucru este valabil numai in conditii relativ restrictive impuse capacitdtii totale a
cache-ului (v. in continuare). In aceleasi conditii cu cele din fig. 5.13 dar considerand I-
CACHE: =768 5i D-CACHE = 256 s-a obtinut IRsmediu = 0.97, nesatisficitor.

In continuare se doreste analiza capacitdtilor optime ale I-Cache respectiv D-
Cache In conditii nerestrictive ale capacititii totale.

FR=8, IR=4, 1BS=16, D-CACHE=16k HI-CACHE = 64
EI-CACHE = 256

IRs

bub  matr perm puzz queen sort tow tree HM

Figura 5.14

In figura 5.14 se prezintd vartatia performantei IRs, considerind un cache de date
practic nelimitat (cvasiideal) si variind capacitatea I-Cache. Astfel, pentru un I-Cache de
64 locatii, se obtine performanta medie armonici IRs= 1.28 iar pentru [-Cache de 256
locatii, IRs=2.36.

Asadar se constatd o crestere a performantei in acest caz cu cca 84%. O
capacitate a [-Cache mai mare de 256 locatii, practic nu mai méreste performanta ceea ce
aratd ca aceastd capacitate este cea optimd din punct de vedere al performantei, in
conditii mai putin restrictive ale capacititii D-Cache.

In figura 5.15 se prezintd rezultatele problemei reciproce, §i anume de a
determina capacitatea optimd a D-Cache in conditii nerestrictive ale capacitatii I-Cache
(16k). Aici, rezultatele optime IRs se obtin pentru un D-Cache de 4k dup# cum se poate
observa. Mai precis s-au obtinut pentru capacitifi D-Cache de 256, 1k, 4k, performante
medii de 0.95, 1.48 si 2.06 respectiv. O mirire a capacititii memoriei cache de date peste
4k, determind cresteri asimptotice ale performanter.

Concluzia este una interesantd, intrucit a rezultat ci in conditii mai putin
restrictive ale capacititii totale a memoriei cache, I-Cache optim este de 256 locatii iar D-
Cache optim de 4k locatii |. Aceastd concluzie indreptiteste si justifici alegerea lui D-
Cache mult mai mare deciit cea a lui I-Cache in anumite procesoare RISC
superscalare (IBM RS/6000, 8k I-Cache, 64k D-Cache), in conditii practic nerestrictive.
in schimb, concluzia aceasta contrazice alegeri inverse, intdlnite si ele In anumite
realizini comerciale (AMD K5, SuperSPARC). Evident ca rezultatele se bazeazd pe
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reprezentativitatea deosebiti a programelor Stanford utilizate pentru aplicatiile de uz
general.

FR=8, IR=4, IBS=16, I-CACHE=16k BD-CACHE=256
8 D-CACHE=1k
3.5 B D-CACHE=4k

[

IRs

puzz queen sort tow tree HM

bub matr perm

Figura 5.15

In figura 5.16 se prezintd rata medie globald de miss pentru diferite cache-uri
unificate implementate. Astfel, pentru capacititi de 64, S12, 4k s-au obtinut rate de miss
medii de 40%, 12%, 2.3% respectiv, ceea ce demonstreazi clar ca gradul de utilizare al
cache-urilor unificate este superior (a se compara cu Fig.5.12).

FR=8, IR=4, IBS=16 Ecache=64
Blcache = 5§12
90r Mcache = 4k

MISS unif, {%]

bub  matr perm puzz queen sort tow tree HM

|

Figura 5.16

i In figura urmaitoare (fig. 5.17) se prezinta IBE unificate pentru FR =4 5i FR = 8.
In medie s-a obtinut IBE = 61% respectiv IBE = 27% rezultand deci prin aceasti crestere
posibila a parametrului FR o imbunitatire semnificativi a lui IBE. Rezultatul acesta
obynut prin simulare se gaseste intr-o foarte buni concordantd cu cele obtinute in
capitolul 4 pe baza pur analitica (vezi fig. 4.21, fig. 4.22).
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Figura 5.17

IBE mediu in conditii similare fntr-o arhitecturd Harvard simulatd, s-a obtinut de
cca 7%, net superior datoritd faptului c& aici nu existi coliziuni.
in figura urmatoare (Fig.5.18), se prezintd procentajul din timpul total al
procesorului cu cache-uri unificate, cit acesta declanseazi cicluri de aducere a
instructiunilor. Rezultatele se prezintd aici comparativ pentru 2 modele: unul "slab”
caracterizat prin FR = 4, IBS = 8, IR = 4, cache = 64 si altul "tare", adici caracterizat de
parametrii FR = 8, IBS =32, IR =4, cache = 16k,

IR = 4, unificate &8 Model “slab”
Model "tare”

Fetch instr %

bub  matr perm puzz queen sort tow tree HM

Figura 5.18

S-a obtinut pentru cel "slab" 12.3% in medie, iar pentru cel "tare” 50% in medie.
Asadar, 1n cazul modelului "tare" prefetch-ul este performant datoritd optimalitatii
parametrilor arhitecturii, care diminueazi din procesele de coliziune §i miss-urile in
cache. In acest caz aducerea de instructiuni se realizeaza in mod performant.

In fine, ultima analizi (fig. 5.19) abordeazi problematica influentei latentei
memoriei principale asupra performantei arhitecturilor unificate de cache.
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FR=8, IR=4, IBS=16, CACHE=1k BN=10
BN=20

bub  matr permm puzz queen sort tow tree HM

Figura 5.19

Se prezinta rezultatele obfinute pentru o latenta N de 10 tacte, respectiv 20 tacte.
IRu medit obfinute sunt de 1.29 respectiv 0.86 instr./tact. Asadar se constati o reducere a
performantei cu cca 50% in acest caz determinati de dublarea latentei memoriei
principale. Rezulta deci o influen{d semnificativi a latentei memoriei principale Tn cadrul
acestei arhitecturi ,favorizata si de procesele de coliziune implicate.

Se observé ci metrica preferatd in evaluarea de performan(a a acestor arhitecturi
neconventionale a fost una globali, relevanta si anume rata medie de procesare, preferati
metricii locale, nu intotdeauna de mare relevanti, numiti rata medie de hit/miss in cache.

In concluzie, aceasti cercetare in domeniul compromisului Harvard / non-
Harvard intr-un procesor MEM, este intr-0 deplind concordanta prin rezultatele pe care
le furnizeazi cu cea realizati la nivel teoretic in capitolul 4. Prin intermediul acestor
investigatii, arhitecturile unificate apar intr-o posturd favorabild, noud, care le face
atractive st din punct de vedere al performantei. Pani in prezent era vehiculatd ideea -
nejustificatd nicaieri in mod riguros - ci acestea sunt depasite, datoritd conflictelor
structurale pe care le implicd i deci a performantei scizute. De asemenea s-a determinat
0 metoda de simulare valabili pentru determinarea principalilor parametri arhitecturali
optimali pentru o arhitecturi superscalari eficienta.
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6. CONTRIBUTI[ LA PROBLEMATICA PREDICTIET BRANCH-
URILOR IN ARHITECTURILE SUPERSCALARE.

in acest capitol vom prezenta doud contributii referitoare la importanta problema
a predictiei instructiunilor de ramificatie Tn arhitecturile pipeline si cu paralelism spatial la
nivelul instructiunilor.

Prima cercetare incearca si ofere un model analitic general de estimare a
performantelor schemelor de predictie. Acest lucru este deosebit de important intrucat
existd extrem de putine asemenea modele prezentate in literatura, toate fiind deficitare in
opinia autorului. Utilitatea acestui model este evidentd, nemaifiind necesare simuliri
laborioase, cel putin Tntr-o prima iteratie a procesului de proiectare.

A 2-a investigatie, abordeaza pe bazi de simulare software, problema extrem de
interesantd si dezbatutd, a celor mai performante scheme de predictie la ora actuala, cele
corelate pe 2 nivele. Se incearca pentru prima dat, integrarea unei asemenea predictii
hardware in cadrul arhitecturii HSA, dezvoltata la Universitatea din Hertfordshire, UK.
Mentionam ca pina in prezent, aceasta arhitecturd se baza pe tehnici pur software de tip
compensare "Branch Delay Slot", total nerecomandate la o arhitecturd superscalari
[Col94,Col95, Ste96]. De asemenea se prezintd rezultatele obtinute, aflate in deplina
concordantd cu cele publicate In literatura de specialitate recentd.

6.1. UN NOU MODEL ANALITIC DE ESTIMARE A
PREDICTIILOR BTB (BRANCH TARGET BUFFER)

Multiple sunt necesitatile dezvoltirii unor modele analitice generale de estimare a
performantelor tehnicilor hardware de predictie a branch-urilor. La ora actuala,
majoritatea estimirilor de performanta si deci de proiectare in acest domeniu, se bazeazi
pe extrem de laborioase simuldri ale unor arhitecturi BTB puternic parametrizate.
Acestea presupun dezvoltarea unor instrumente sofisticate s dificil de creat, considerate
ca fiind absolut necesare, cum ar fi. crosscompilator, reorganizator de program si
simulator propriu-zis. Toate acestea se aplicd unei arhitecturi particulare $i unor
benchmark-uri inevitabil particulare si ele. Astfel de abordari ale problemei proiectarii i
evaludrii de performanta pentru diferite tehnict BTB pot {i gasite in multe cercetan
[Lee84, Per93, Dub91, Yeh92] si pot fi considerate ca fiind deja "clasice”.

Existd putine abordari ale problemei, care si incerce determinarea unor modele
analitice generale aferente tehnicilor de predictie de tip BTB, unanim recunoscute si
implementate la ora actuald. Asemenea incercari pot fi totusi gasite in [Hen96, Per93] si-
cele mai mature §i mai performante- respectiv in monografia [Cra92). De altfel, aici, se s1
justifica pe larg necesitatea imperioasd a dezvoltirii unor asemenea metode care ar putea
permite evaludri rapide, generale si usor adaptabile la modificdri arhitecturale majore in
cadrul arhitecturii cercetate.

fn continuare se va prezenta un model analitic general $i original de analiza
pentru arhitecturile cu predictie de tip BTB, implementate in procesoarele scalare RISC
si respectiv In cele MEM. Modelul dezvoltat aici contine anumite principii utilizate de
cétre cel mai prolific cercetdtor in acest domeniu, Harvey G. Cragon, in monografia sa
[Cra92]. Din picate, modelele lui Cragon sunt ineficiente si partial nerealiste, intrucdt
presupun ¢i o instructiune de ramificatie care nu determina salt propriu-zis, trebuie
introdusi in structura BTB chiar daci anterior nu s-a aflat acolo. Dupad cum s-a aratat i
in [Per93], acest lucru este inutil si in plus implicd reducerca performantei arhitecturii in
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mod considerabil. De asemenea, Cragon abordeazi problema exclusiv in cazul particular
al unor arhitecturt scalare de procesoare.

Modelul dezvoltat in continuare abordeazid problematica unui BTB clasic,
integrat intr-o arhitectura scalard sau de tip MEM. Analiza se bazeazd pe investigarea
detaliatd a urmitoarelor 4 cazuri posibile: saltul nu se afld in BTB si se va face, saltul nu
se afli in BTB si nu se va face, saltul se afla in BTB si este predictionat corect si respectiv
saltul se afla in BTB dar este predictionat incorect. In continuare se va prezenta o analiza
detaliata a fieciruia din aceste cazuri In parte.

1. Saltul nu se afti in BTB

Deoarece instructiunea de salt/apel nu se afla in BTB in momentul aducern sale
din I-Cache, in mod implicit va fi prezisd cd nu se va face, procesarea continuand
secvential in acest caz. Aici se disting 2 subcazuri :

a. Saltul se va face (P=1)

Am notat prin P probabilitatea ca instrucfiunca de salt s se facd. Uzual, pe
programe generale, P ia valoarea tipica de 0.67 [Mil89, Cra92]. De asemenea se fac
urmatoarele notatii:

N = nivelul de procesare din structura pipeline in care se determina conditiile de

salt 5i adresa efectiva destinatie a instructiunii de salt. in continuare,

presupunem N > 2.

d = numarul de cicli (tacti) necesari pentru citire (accesare) din BTB. in

general, d = 0, cautarea in BTB facindu-se chiar in faza IF.

u = numirul de cicli necesari pentru scriere (actualizare) in BTB. In general

u>=d siuzualu=0sau 1.

i = instructiunea urmatoare in secventa, instructiunii de salt (B).

B = instructiunea de salt curenta

T = instructiunea la care se face saltul (destinatie, tinta).

C = numarul de cicli necesari pentru refacerea contextului procesorului in cazul

unei predictii incorecte (evacudri, actualiziri, etc.).

Cu aceste precizari, in acest caz, secventa de procesare a instructiunilor se va
desfasura in timp ca in tabelu! urmator :

1. IF B d 1 u T T+1 T+2

2. B d i u T

N. B d u T
Tab. 6.1

Agadar, Tn acest caz particular, numirul ciclilor de penalizare datorat instructiunii
de salt B este dat de relatia ;

CP=N-2+d+ Max (u, C) 6.1)

Actualizarea in acest caz se refer chiar la introducerea saltului in BTB, de indata
ce el s-a facut
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b. Saltul nu se¢ va face (P =0}

Deoarece saltul nu se va face si intrucat el nu se gaseste in BTB, nu are sens s fie
introdus in structura BTB deoarece introducerea Jui nu ar determina imbunititirea
performantei, ci dimpotriva. In [Cra92] acest considerent nu se aplics, modelul suferind
inutil penalizari §i In acest caz. Procesarea temporald a instructiunilor s-ar desfasura ca
mai jos:

1. IF B d ] i+l 1+2
2. B d i
N. B d 1

Tab. 6.2

In acest caz penalizarea estc minimi i este determinati de céutarea in BTB.
Relatia de penalizare este :

CP=d (6.2)

2. Saltul se afld in BTB
Aici se vor analiza detaliat cele 4 subcazuri posibile §i anume :

a. Puu=1

Am notat prin Pit probabilitatea ca instructinea de salt curenta sa fie predictionatd
ca se face si intr-adevir sé se faca.

Aici se disting din nou 2 subcazuri, dupd cum adresa destinatie memoratd in
cuvantul BTB este ori nu este corecta.

al. Adresa destinatie din BTB este covectd (Pac = 1.

Notam cu Pac probabilitatea ca adresa din BTB sa fie corectd deci nemodificatd
in raport cu utilizarea ei anterioara. in practici Pac atinge valori mari cuprinse intre 0.9 si
0.99. in acest subcaz procesarea este descrisd prin tabelul urmator.

1.1F B d T u T+1 T+2
2. B d T u
N. B d T u

Tab. 6.3

Si aici, ca si in cazurile urmitoare, actualizarea (u) semnificz modificarea starii
automatului de predictie, in conformitate cu actiunca instructiunii de salt. Ciclii de
penalizarea sunt dati de relatia:

CP=d+u (6.3)
a2. Adresa destinatie din BTB nu este cea corecta (Pac = 0)
fnseamni deci ci adresa efectivd a instructiunii destinatic memoratd in BTB este

diferita de cea actuald, de exemplu datorita unei adresari indirecte sau indexate a
instructiunii de salt in care continutul regigtrifor respectivi 2 fost modificat sau a
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fenomenului de interferentd a salturilor in BTB [Yeh92]. Procesarea instructiunilor sc
desfagoari ca mai jos:

1. IF B d T u T*
2. B d T u T*
N. B d u T*

Tab.6.4

Am notat prin T* instructiunea la care se face intr-adevar saltul, corespunzatoare
noii adrese modificate. In acest caz penalizarea va fi:

CP=N-2+d+ Max (u, C) (6.4)
b. Ptn=1
Am notat prin Ptn probabilitatea ca sallul respectiv sa fie prezis ca se face st in

realitatea si nu se facd. In acest caz, procesarca temporald a instructiunilor este descrisd
prin tabelul urmator.

1. IF B d T u i

2 B d T u 1

N B d u i
Tab.6.5

Desigur ca si in acest caz instructiunea va raméne in BTB péani la evacuarea sa
naturald. Ciclii de penalizarea sunt:

CP =N-2+d+ Max(u, C) (6.5)
¢. Pnn=1

Am notat prin Pnn probabilitatea ca saltul respectiv s fie prezis cd nu se face gi
intr-adevar s nu se facd. Procesarea este prezentatd in Tab.6.6.

1. IF B d 1 u i+1
2. B d 1 u
N. B d i u
Tab.6.6
CP=d+u (6.6)
d. Pnt=1

Prin Pnt am notat probabilitatca ca saltul si fie prezis ci nu se face si in realitate
se va face.
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1.1F B d i u T T+1 T+2

2. B d 1 u T T+1

N B d u T
Tab.6.7

in acest caz penalizarea este:
CP=N-2+d+ Max(u, C) (6.7)

Superpozitiondnd toti acesti cicli de penalizare (6.1-6.7) obtinuti In cazurile
particulare prezentate anterior, obfinem numarul mediu de tacti de penalizare introdusi
prin executia unei anumite instructiuni de ramificatie (CPM):

CPM = (N - 2 + d + Max(u,c)) (1 - Pbtb)P + Pbtb(Ptt(1 - Pac) + Pin + Pnt))
+ Pbtb(d -+ u) (Ptt * Pac + Pnn) + d(1 - Pbtb) (1 - P) (6.8)

Am notat prin Pbtb, probabilitatea ca instructiunea de salt adusd curent din I-
CACHE, sa se aflc memorati In BTB.

Este clar ca obiectivul principal al proiectirii este minimizarea expresici lui CPM
si deci maximizarea performantei. Minimizarea lui CPM se obtine prin minimizarea
parametrilor N, d, u, C, Pnt, Ptn. Este desigur dificild o solutie analitici pentru CPM
minim in conditiile variatiilor rezonabile ale diversilor parametri.

in cazul unui procesor pipeline scalar, performanta sa (rata de procesare) este
datd de relatia:

IR =1/(1 + Pb * CPM),[instr./tact] 6.9)

unde:
Pb = probabilitatea ca instructiunea curenta sa fie o instructiune de salt
fn cazul unui procesor pipeline superscalar (MEM), putem scrie:

CPI = CPlideal + CPM * Pb (6.10)

unde:

CPlideal = numirul mediu de ciclifinstr. dacd ciclii de penalizare introdusi de
branch-uri sunt nuli si daci predictia branch-urilor se considera perfectd. Evident ca
CPI < 1. Rezultd imediat ci in cazul arhitecturilor superscalare, rata de procesare (IR)
este data de relatia:

IR=1/CPI (6.11)

O formula aproximativa dar utild a parametrului CPM, se poate deriva din cea
exactd, anterior obtinuta, pe baza unor valori particulare considerate realiste a unora din
muitiplii parametri componenti si anume [Cha%4, Per93, Cra92]:

d=0,u=1,C=2, Pac=1(0.98 in realitate [Cra92]).

Cu aceste particularizri, de altfel realiste, obtinem:

CPM= N((1-Pbtb)P + Pbtb(1-Ap)) + Pbtb Ap, (6.12) unde:
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Ap=Ptt + Pnn i reprezintd acuratetea predictiei.

fn acest moment devine interesant de precizat performanta unui procesor
superscalar (MEM) care s-ar obtine in lipsa oricdrei predictii a branch- urilor. In acest
caz rezultd imediat, in mod succesiv, relatiile:

CPM=P(N-1)+C (6.13)
CPI = CPideal + Pb * CPM (6.14)
IR =1/CPI (6.15)

in concordanta cu [Per93, Cra92], se pot particulariza urmitorii parametri
considerati realisti §i reprezentativi:

N =3,Pb=10317, P=0.67, Pbtb =0.98 5i CPlideal = 0.25

in acest caz performania arhitecturii superscalare in funcie de gradul de acuratete
al predictier hardware (Ap) este prezentata in graficul urmitor, pe baza relatilor anterior
determinate. Spre comparare, se prezinta o arhitectura superscalara cu predictie BTB fata
dec una fara predictie integrata.

De remarcat ca pentru Ap = 0.7 rezulti IR = 1.31, iar pentru Ap = 1 rezultd IR
=1.76  adicd o crestere a performantei cu peste 34%. De altfel de la Ap = 0.9 la Ap =
1.0, performanta creste cu 12%, deci relativ semnificativ.

La o acuratete a predictiet de 80%, extrem de usor de atins, performanta
arhitecturii creste cu 88% fajd de cazul fara predictie, iar la o acuratete de 90%, absolut
comuna, performanta creste cu 106% fatd de cazul fard predictie. Este adevarat insi ci
parametrii Pbtb si Ap nu sunt complet independenti cum de altfel se considerd si in
[Cra92], ambii depinzand de capacitatea BTB-ului, strategia de predictie utilizati,
structura informatiei din BTB, etc. Totusi, consider asemenea grafice ca fiind deosebit de
utile In estimarea rapida a performantelor asociate diversilor parametri arhitecturali.

Ca un alt exemplu de aplicare a relatiilor analitice obtinute, considerand aceiagi
parametri alesi §i in plus acuratetea Ap = 0.93 tipic, obtinem o performanti realisti:
IRreal = 1.62 instr /tact.

—@— predictionat
—f— nepredictionat

Figura 6.1
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De mentionat ca in cazul unei predictii perfecte Ap s-ar obtine IRperfect = 1.76
instr./tact, fatd de IRideal = 4 instr./tact si asta sumai datoritd penalizirilor de accesare
ale BTB-ului, relativ scizute §i intarzierii calculirii adresei de salt (N = 3)!

De asemenea, se observa clar ¢i o acuratete a predictiei de 93%, foarte buni in
schemele BTB neadaptive, diminueaza pertormanta fatd de cazul unei acurateti perfecte
a prediciei cu cca 9% in conditiile date, ceea ce este in acord cu alte cercetiri [Yeh92].
Existd deci potential de imbunatitire a performantei arhitecturilor superscalare prin
tehnici de predictie performante. Tnca din 1992 s-au facut pasi importanti in acest sens
prin dezvoltarea unor scheme de predictie adaptive pe 2 nivele corelate, care ating o
acuratete de pand la 97% masurat pe benchmark-urile SPEC.

In concluzie, s-a reusit o modelare analitici realistd a performantei arhitecturilor
MEM in functie de parametrii caracterisitici ai lehnicilor de predictie hardware a branch-
urilor. Avantajele acestei metode fatd de cele clasice bazate pe simulare, constau in faptul
ca este generald, oarecum independentd de magind §i genereazd rapid parametrii legati de
optimizarea predictier , fard si implice simuliri laborioase.

Prin particularizéri realiste ale diversilor parameltri, metoda furnizeaza rezultate
concordante cu cele publicate in literatura de specialitate si obtinute pe bazi de simulare.

. 6.2. SIMULATOR DE PREDICTOR HARDWARE CORELAT PE 2
. NIVELE

in acest paragraf se prezintd un simulator de tip "trace driven simulation", destinat
predictiei hardware adaptive pe doud nivele, a instructiunilor de ramificatie. De precizat
, c& acest tip de scheme de predictie, dupi cum deja am aritat in cap.2, sunt cele mai
i performante la ora actuala in cadrul arhitecturilor MEM [Yeh92, Hen96, CheC96].

Acest predictor hardware este integrat, pentru prima datd, in cadrul arhitecturii de
procesor HSA care, initial, nu a fost ginditdi si realizeze predictia hardware a
ramificatiilor {Col9S, Ste96], aceasta constituind ideea autorului acestei lucrari. Schema
de principiu a predictorului implementat este prezentatd in figura urmatoare (6.1).

m
Tabela de
predictii
index YR
: ‘ Automat r. dest.
PCiaw & HistReg predictie salt

o

Figura 6.2

Se va urmiri deci analizarea in premierd, a fezabilitdtii unui asifel de predictor

integrat in cadrul arhitecturii HSA.
Hist Reg reprezinti "registrul istorie” al predictiilor si_coniine valori binare
semnificind comportarea ultimelor k instructiuni de ramificatie. In cadrul simulatorului
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dezvoltat, Hist Reg are o lungime variabild cuprinsd intre 6 si 14 biti g este vazut de
program ca un intreg pe 2 octeli prelucrat la nivel de bit pentru fiecare rang al registrului.
De asemenea s-a parametrizat si lungimea variabilei PClow, utilizata in adresarea tabelei
de predictii.

Pentru tabela de predictii s-a folosit o structurd vectoriald de inregistrari. Fiecare
inregistrare memoreaza adresa destinatie a saltului §i respectiv starea automatului de
predictie asociatd contextului la acel moment dat. in cadrul simulatorului schema de
automat de predictie utilizat poate fi stabilita initial de catre utilizator. Astfel se pot alege
automate avand intre 2 si 16 stari.

Programul proceseaza trace-uri HSA speciale, provenite din compilarea si
executarea benchmark-urilor Stanford. Aceste trace-uri speciale vor contine dupd cum
este si firesc, toate instructiunile de ramificatie din benchmark, in ordinea executdrii lor.
Fiecare dintre aceste instructiuni de ramificatie din trace, au asociate PC-ul corespunzitor
si respectiv adresa destinatie a saltului, esentiald pentru verificarea corectitudinii
predictiei.

in realitate trace-urile HSA contin doar branch-urile care s-au facut, din motive
de economie de spatiu, dupid cum am mai ardtat. Au trebuit deci generate pe baza
acestora i a sursclor n asamblare, trace-uri speciale contindnd i salturile inefective.

In principiu, simulatorul dezvoltal functioncazi astfel:

1. Initializare simulator

Aici. utilizatorul va stabili numirul bitilor ce caracterizeazi registrul Hist Reg,
PClow, precum si tipul automatului de predictie din cadrul tabelei de predicti.

Tot acum se initializeaza cu zero adresele destinajie §i starea automatului de
predictie utilizat.

2. Simularea propriu-zisa

Se stabileste de catre utilizator benchmark-ul de tip trace care va fi utilizat. Din
acest benchmark, se citesc secvential instructiunile de ramificatie si se compara predictia
reald din trace cu cea propusa din tabeld. Aici pot si apard 3 cazuri distincte: predictie
corectd, predictie incorectd, predictie incorectd datoratd exclusiv adresei de salt incorecte
din tabeld. Acest ultim caz se poate datora faptului cd adresa de salt din tabeld a fost
modificata de exemplu de catre un alt salt, avind astfef un fenomen de interferenti al
salturilor dar pot fi si alte cauze posibile.

in continuare se vor actualiza corespunzitor registrul Hist Reg §i respectiv locatia
folositd din tabela de predictil.

3. Generarea de rezultate

La finele simulirii propriu-zise se genereaza rezultate semnificative precum
numirul total de salturi executate, procentajul de predictii corecte, incorecte §i respectiv
afectate de interferente ale salturilor.

In continuare se vor prezenta i analiza citeva dintre rezultatele obtinute prin
exploatarea acestui simulator de predictor hardware pe doua nivele.

6.3. REZULTATE OBTINUTE PENTRU O SCHEMA CORLELATA
DE PREDICTIE, INTEGRATA IN PROCESORUL HSA

In continuare se prezinta citeva rezultate semnificative obtinute prin exploatarea
simulatorului anterior descris pe 5 din suita benchmark-urilor Stanford. Mai jos se
prezintd procentajul instructiunilor de ramificatie in cadrul acestor programe precum si
procentajul din numirul total al instructiunilor de salt care intr-adevar sa determine un
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salt in program. Rezultd ca in cadrul acestor programe, in medie 5% din instructiuni
sunt ramificatii. Dintre acestea, cca 78% se fac.

Benchmark % branch-uri % salt efectiv
bubble 20 75
matrix 9 97

perm 15 80

sort 17 65

tower 15 77
Figura 6.3

In figura urmitoare (figura 6.4) se prezintd procentajul predictiilor eronate,
obtinute prin exploatarea simulatorului pe benchmark-urile respective. Simularea s-a
facut considerand o tabeld de predictii avind capacitatea 16k, considerdnd registrul Hist
Reg de 10, 8 5i 6 biti.

PC & Hist Reg = 14 @ Hist Reg = 10
Hist Reg = 8
301 B Hist Reg=6

Pr gresit %

bub matr perm sort tow HM

Figura 6.4

fn aceste conditii s-au obtinut rate medii (armonice-HM) de miss de 7.06%,
6.95% si 6.4% respectiv. Daci s-ar fi ajuns la Hist Reg pe 4 biti, s-ar fi obtinut o ratd
medie de miss de 7.07% ceea ce arata clar faptul c, performanta optimd se obfine pentru
Hist Reg pe 6 biti 5i anume o acuratete a predictiei de 93.6%, comparabild cu cele
obtinute prin cercetdri consacrate [Yeh92, Per93]. Normal, cel mai bine s-a comportat
benchmark-ul matrix (predictie corecta in 96.5% din cazuri) intrucét aici 97% din salturi
se fac. In plus, acestea sunt deosebit de predictibile, ca in toate programele cu un caracter
numeric accentuat de altfel.

O problemi interesanta care s-a dorit studiatd a fost urmatoarea: in ce misurd
predictiile, altfel corecte, sunt afectate de modificarea adresei efective in tabela de
predictii? La aceasti intrebare se raspunde in graficul din figura urmitoare (fig. 6.5).

Simularea s-a realizat considerand Hist Reg de 10, 8 si 6 biti si s-au obfinut adrese
efective modificate in 5.16%, 4.89% si 4.73% din cazuri respectiv (medii armonice). Din
nou optimul se obtine si din acest punct de vedere pentru Hist Reg pe 6 biti (simuldri
pentru Hist Reg pe 4 biti genereaza adresa gresitd in 4.8% din cazuri).
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PC & Hist Reg = 14 @ Hist Reg = 10
B Hisr Reg=8

127 B Hist Reg=6

EA gresit %

bub matr

perm sort tow HM

Figura 6.5

in continuare (fig. 6.6) se prezinta rata predictiilor eronate pentru un model
avand tabela de predictii doar de 1k. In acest caz, pentru Hist Reg pe 6, 4 si 2 biti s-au
obtinut rate medii de 7.59%, 7.08% si respectiv 7.42%. Rezultd deci o acuratete medie
maximi de 92.92% a predictiilor in acest caz, obtinutd pentru Hist Reg pe 4 biti.

PC & Hist Reg = 10 EHistReg=6
Hist Reg =4

25 WM HistReg=2

Pr gresit %

bub matr

perm sort tow HM

Figura 6.6

in figura urmatoare (fig. 6.7) se prezintd in aceleasi conditii cu cele precedente,
procentajul din totalul predictiilor care caracterizeaza predictii incorecte din cauza
modificarii adresei saltului. S-au obtinut Tn acest caz procentaje medii de 5.48%, 4.92% si
5.33% din totalul predictiilor. $i aici performanta minima se obtine pentru Hist Reg pe 4
biti.

. Din ge.le prezentate, precum $i din alte cazuri particulare explorate cu ajutorul
simulatorului implementat, rezulta ci optimul intre gradul de corelare (Hist Reg) si
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capacitatea tabelei (adresatd prin intermediul PClow & Hist Reg ), se obtine pentru
lungimi ale Hist Reg de cca 40% din numirui total al bitilor de adresare tabela.

PC & Hist Reg = 10 tIHist Reg =6
EIHist Reg=4
201 B Hist Reg=2

EA gresit %

bub matr perm sort tow HM

Figura 6.7

Altfel spus, aici stabileste simularea compromisul optim Intre 2 procese
complementare: gradul de corelare al saltului (Hist Reg "mare") si respectiv gradul de
localizare al saltului (PClow "mare"). Suma celor doi parametri este fixatd prin
proiectare, asadar compromisul optim trebuie gasit. Rezultatele acestei simulari
demonstreaza foarte clar urmitorul proces: un grad de localizare scizut determind
interferente ale unor salturi diferite la aceeasi locatie din tabeld rezultdnd predictii eronate
pe motiv de adresd de salt alterata, deci scade performanta. Pe de altd parte un grad de
localizare ridicat determini un grad de corelare scazut si deci schema devine inefectiva in
cazul unor salturi corelate, datoritd nesituarii adecvate in context a predictiei. $i in acest
caz performanta globald scade. Optimu! este un compromis intre aceste doud situatii
extreme, dupd cum a si rezultat.

Simulatorul construit genereazi solutia cptimald pentru orice schemi corelatd de
predictii.

In concluzie, un astfel de predictor integrat in cadrul procesorului HSA conduce
la rezultate foarte bune, pe deplin comparabile cu cele prezentate in literaturd si
constituie o alternativd superioard compensirii statice a BDS-ului, propuse In cadrul
acestui procesor [Col95.Ste96]. Simulatorul construit conduce la solufia constructiva
optimi de schemd de predictie corelati pe 2 nivele, integrati intr-o arhitecturd
superscalara.

140

BUPT



7. CERCETARI iN OPTIMIZAREA PROGRAMELOR PE
ARHITECTURILE MEM. EVALUARI CANTITATIVE ASUPRA
"LIMITELOR" OPTIMIZARILOR STATICE

in cele ce urmeazi vom prezenta 2 investigatii, ambele referitoare la optimizarea
programelor in arhitecturile cu paralelism redus.

Prima cercetare abordeazi problema optimizarii unititilor secventiale de program
in cadrul unei arhitecturi superscalare simplificate §i parametrizabile, definita de cétre
autor. Cercetarea se bazeazi pe un scheduler/ simulator special conceput pentru acest
scop, iar algoritmul de optimizarc este unul de tip "List Scheduling". Se prezintd
comparativ §i intr-un mod cantitativ, beneficiile obtinute prin scheduling static local. De
asemenea, prin prisma rezultatelor obtinute, se prezintd limitele optimizarilor locale in
raport cu cele globale.

A 2-a investigatie incearca sa raspunda la o problemd, credem noi, fundamentald
si anume: mai putem spera rezultate spectaculoase de la acest domeniu? Altfel spus, mai
existdi potential de performanti neexploatat relativ la schedulingul stauc? Dupa cum
sc va vedea, pe o bazii de simulare de asemenca cantitativd, rispunsul meu va fi unul
optimist.

7.1. INVESTIGATI IN OPTIMIZAREA BASIC-BLOCK-URILOR
PENTRU EXECUTIA PE ARHITECTURI SUPERSCALARE

7.1.1. INTRODUCERE. O ARHITECTURA SUPERSCALARA
SIMPLIFICATA

Problema optimizarii programelor in vederea procesarii lor pe arhitecturi
superscalare si VLIW este una de mare interes in cercetarea actuald. Optimizarea se
referd in general la 2 aspecte: optimizarea locali, adicd in cadrul unititilor secventiale de
program (basic-block-uri) si respectiv optimizarea globald, adica a intregului program.
Aceastd a doua abordare constituie momentan o problemd deschis3, nefiind incd
rezolvatd la modul general si nici din punct de vedere al optimalitatit algoritmilor utilizai
[Joh91, Ebci 88, Ste96]. Nu se va aborda aceastd problemd in prezentul studiu,
hmitdndu-ma la investigarea citorva aspecte legate de optimizirile locale, in cadrul
basic-block-urilor.

Dupia cum am prezentat in [Vin96], problema optimizérii programelor in vederea
executiei lor optime implici in general urmitoarele etape succesive mai importante:

- determinarea grafului de control al programului de analizat. Aceasta se rezolva pe baza
unor algoritmi de partitionare a programului in basic-block-uri;

- determinarea grafurilor dependentelor de date si respectiv precedentelor pentru fiecare
unitate;

- optimizarea locald a basic-block-urilor. Aici se utilizeazd in general algoritmi de tip
"List Scheduling" (LS) pe care ii vom folosi si not in continuare;

- optimizarea globald a programului. Aceasta se bazeazi pe algoritmi deterministi de tip
"Trace Scheduling” [Hen96, Joh91] sau pe baza unor algoritmi euristici de tip
"Percolation” [Col95].

In continuare se va prezenta o investigatie in domeniul optimizirii basic-block-
urilor pentru o arhitecturd RISC superscalari deosebit de simpla, definita de autor si
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configurabild. Schema bloc de principiu a acestui procesor superscalar virtual este
prezentata in figura 7.1.

Fiecare instructiune este procesatd pipeline n 5 stagii de executie succesive (IF,
D, ALU, MEM, WB). Arhitectura de memorie este una clasici, de tip Harvard (I-
CACHE, D-CACHE). Bufferul de prefetch s-a considerat de capacitate practic
nelimitatd. Procesarea instructiunilor s-a considerat a fi de tip "In Order" aspect absolut
necesar avand In vedere cd programele sunt preoptimizate prin software. Procesorul
detine 3 grupe de unititi de executie independente (ALU, SHIFT si unitatea
LOAD/STORE) si 2 seturi de registri generali, unul principal si altul secundar, acesta din
urmi fiind utilizat in renaming-ul impus de algoritmul LS n vederea eliminirii
hazardurilor de date de tip WAR si WAW(Write After Read, Write After Write). Cade n
sarcina decodificatorului sa aloce In mod dinamic instructiunile din bufferul de prefetch
spre unitdtile de executie.

Arhitectura este configurabila dupi cum urmeaza:
- rata de fetch a instructiunilor cuprinsi intre 2 $i 6 instructiuni simultan;

I-CACHE

+
l Buffer prefetch ’
v
Instruction
Decode
—1 ]
14 1 9

] ALU | [SHIFT| |LoAD/STORE ¥ Data
Unit Cache

—
Register | Secondary

Set Register
Set

3

Figura 7.1

- numiarul de unitati ALU cuprins intre 1 §i 4,
- numarul de unititi pentru deplasari si rotirt SHIFT intre 1 si 2;
- o singurd unitate LOAD/STORE;
- numarul de registri generali cuprins ntre 32 §i 64.

Am considerat urmitoarele tipuri de instructiuni tipice, capabile de a fi executate
de catre aceasta arhitectura: o
- instructiuni ALU avand sintaxa: ALU Ri, Rj, Rk sau ALU Ri, Rj, #const (Ri destinatie);
- instructiuni de tip LOAD avand sintaxa LD Ri, (Rj) offset;
- instructiuni de tip STORE avind sintaxa ST Rj, (Ri} offset; _ .
- instructiuni de deplasare si rotire avand sintaxa SHIFT Ry, Rj, #const 5i semantica:
proceseazi (Rj) cu <#const > biti §i introdu rezultatul in Ri. A )

Se precizeazi ca toate instructiunile cu exceptia celor de tip LQAD au latenta in
executie de un tact. Instructiunile LOAD au latenta de doud tacte. Unitatea LOAD s-a
considerat a fi pipeline-izata.
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Obiectivul principal a fost acela de a aborda cantitativ eficienta schedulingului
prin metoda LS pe aceastd arhitecturd simplifcatd. Pentru aceasta, s-a implementat un

scheduler si un simulator in limbajul C pentru acest procesor parametrizabil.

7.1.2. PRINCIPIUL METODEI DE OPTIMIZARE UTILIZATA

Se prezintd pe scurt algoritmul LS utilizat in optimizare de catre programul
scheduler/simulator implementat. Se considerd pentru exemplificare un procesor RISC
superscalar avind 2 unitdti ALU, o unitate SHIFT si o unitate LOAD/STORE. De
asemenea se considera rata de fetch a instructiunilor ca fiind de 4. Benchmark-ul pe care
vom face exemplificarea algoritmulut (b1) este primul dintre cele 7 benchmark-uri pe

care le-am exploatat prin programul scheduler si de optimizare. In continuare prezentam
acest program:

0:

bl e B A A i ey

LD
SHIFT
ALU
ALU
SHIFT
ALU
ALU
ALU
SHIFT
LOAD
LOAD
ALU
ALU
ST

ST

ST

urma analizei

R1, (R0)8
R3,R2, #2
RI1, R9, R10
R1, R1,R3
R2, R3, #4
R2, R1, R2
R1, R6, R8
R1, R1,R7
R1, R1, #6
R1, (RI)2
R4, (R4)0
R1, R4, R1
R1,R1,R2
R1, (R4)0
R3, (R1)2
R2, (RO)16
acestui program, schedulerul construieste

dependentelor/precedentelor de date ca in figura urmatoare (7.2):

[SENS)

—
-]

Figura 7.2,
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Avind in vedere resursele disponibile ale procesorului, acesta va executa
programul bl aga cum se sugereazi in tabelul 7.3

De mentionat ci pentru aceasta, s-a implementat un algoritm de renaming al
registrilor, in vederea eliminirii hazardurilor de date de tip WAR si WAW. Astfel de
exemplu, pentru acest program, in variania optimizat, pe ramura 6-11 a grafulu
dependentelor/precedentelor se face redenumirea registrului R1 din setul principal cu un
registru disponibil din setul secundar (Rt1).

Tact Instr /prioritate
1 13/8
2 i4/8
3 12/0, 15/4
4 5/3,11/6, 10/2
5 3/2,4/2
6 2/1, 1/1, 8/3, 9/5
7 7/2,0/2
8 6/1
Cycle ALU 1 ALU 2 SHIFT
LOAD/STOR
£
1 16
2 17 10
3 2 I8 19
4 13 14
5 I5 111 11 [10
6 112 115
7 114
8 113

Figura 7.3

De asemenea, instructiunea 12 devine in varianta optimizata: ALU R1, Rtl, R2.

Se poate remarca faptul ca rata de procesare pentru programul initial este de 1.14
instr./tact in timp ce rata pentru programul optimizat ajunge la 1.875 instr ““~ct. rezultind
deci o crestere a performantei prin scheduling cu 64% in acest caz. Totodatd se observi
usor cd utilizarea resurselor hardware este Tmbunitatita radical prin scheduling. Utilizarea
ALU a ajuns la 75%, a unitatii SHIFT la 38% si a memoriei de date la 75%.

In continuare se vor prezenta cdteva rezultate obtinute prin intermediul
schedulerului si simulatorului implementat. Mentiondm ca, asumand o predictie perfectd
a instructiunilor de salt condifionat, cu anuinite extinderi si perfectiondn, simulatorul s-ar
putea utiliza si pentru determiniri cantitative in optimizarea globala.

Acest program permite configurarea arhitecturii in limitele expuse, editarea i
incircarea unui program de test, optimizarea acestuia, simularea executiei sale, etc. La
legire, programul genereazi date statistice edificatoare privind performatele obtinute in
urma procesirii, cum ar fi: rate de procesare pentru programele initiale §i optimizate,
coeficienti de utilizare pentru diversele resurse hardware, etc.
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7.1.3. REZULTATE OBTINUTE iN OPTIMIZAREA BASIC-
BLOCK - URILOR PE ARHITECTURA SUPERSCALARA
SIMPLIFICATA

Se prezintd rezultatele obtinute prin optimizarea §i simularea in executie a 7
benchmark-uri (b1, ....b7), de tip basic-block. Acestea au fost preluate din cadrul unor
benchmark-uri consacrate precum Stanford, SPECint, etc.

Structura acestor benchmark-uri este tipicd din punct de vedere al distribugiei
grupelor de instructiuni §i este prezentata in tabelul urmator.

Benchmark Nr. de instr. % ALU % SHIFT | % LOAD/STORE
bl 16 44 19 37
b2 14 29 35 36
b3 12 06 9 25
b4 10 40 20 40
b5 8 062 13 25
b6 27 41 19 40
b7 12 58 17 25
Medie. 12.44 45.12 16.25 31.13

Figura 7.4

In primul rind am testat o configuratie minimala, avand rata de fetch 4, o unitate
ALU, o unitate SHIFT si o unitate LOAD/STORE. Dupi cum se observd in figura
urmatoare, s-a obtinut o ratdi medie de procesare misurati pe testele initiale de 1.12
instr./tact.

1.8r Olnitial
B Optimized

Figura 7.5

in schimb, rata de procesare dupa optimizare a crescut la 1.22 instr./tact in medie,
deci o crestere medie de 9%.

A doua configuratie arhitecturald testatd, numitd "tipicd” Intrucat caracterizeazi
multe procesoare superscalare de referintd [Joh91], s-a deosebit de cea minimald doar
prin faptul ca detine 2 unitai ALU In loc de una singurd. Dupa cum se observi in figura
7.6. , rata de procesare pentru aceleasi benchmark-uri a crescut spectaculos dupi
scheduling la 1.50 instr/tact, adicd cu 33% mai mult decat in cazul configuratiei
minimale. In schimb performanta a rimas aceeasi pentru benchmark-urile neoptlmlzate

in fine, a 3-a configuratie arhitecturald, maximald din punci Jc vedere al
programului implementat, contine 4 unitdti ALU, 2 unititi SHIFT i o unitate
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LOAD/STORE. In acest caz rata de fetch a fost maritd la 6 instructiuni. Se observi ci
rata de procesare dupi scheduling a ajuns la 1.53 instr./tact, adici cu 35% mai mare fata
de configuratia minimald, dar crescutd nesemnificativ in comparatie cu rata de procesare
obtinuté pentru arhitectura tipica.(v. Fig, 7.7.)

S-au mai testat si alte arhitecturi intermediare, concluzia fiind aceeast §i in deplina
concordantd cu referinele bibliografice: arhitectura tipica pare a fi optimi din punct de
vedere al raportului performanta/cost din punct de vedere al procesdrii optimale a basic-
block-urilor.

2 { Oinitial
' W Optimized

Figura 7.7

In continuare, s-a pus problema determinirii coeficientilor de utilizare aferenti
resurselor hardware. Este clar ci prin scheduling utilizarea acestor resurse devine mai
bunid. Am definit coeficientul de utilizare al unei anumite resurse hardware (Ku) astfel:

Ku=(Nu*100%)/N* Eu (7.1), unde:

Nu = numdr de instructiuni care utilizeazi in faza de executie resursa u.

N = numir total impulsuri de tact In care se executd programul.

Eu = numirul de unitati de executie de un anumit tip.

Rezultd imediat 0% < Ku < 100%.

Coeficientii de utilizare aferenti resurselor ALU, SHIFT si LOAD/STORE sunt
prezentati in figurile pentru benchmark-urile in cauza.

Acesti coeficienti se prezintd comparativ pentru programele initiale si cele
optimizate. In medie coeficientul de utilizare ALU este de 28% pentru programele
neoptimizate si creste la 40% dupa optimizare. In mod analog, Kshift mediu este 21%
respectiv 27% iar Kload/store mediu creste de la 41% la 54% respectiv.
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Ca si in cazul ratelor de procesare si in cazul coeficientilor de utilizare aferenti
resursclor hardware performanfa nu se imbunitifeste practic atunci cdnd se trece la
variante hardware mai complexe. Astfel, de exemplu, pentru configuratia maximai,
utilizarea resurselor nu se va imbunititi in cazul programelor initiale comparativ cu
varianta tipici. Pentru programele optimizate, utilizarea resurselor se . Tmbundtafi in
mod nesemnifivativ cu un procentaj de (1.53/1.50 -1)*100% = 2%.

Oinitial
Il Optimized

601

b1 b2 b3 b4 bS b6 b7 Av.

Figura 7.8

45 O (nitial
H Optimized

bt b2 b3 b4 b5 b6 b7 Av.

Figura 7.9

80 Onitial

70 @ Optimized
60
50}
40
30
20
10

b1 b2 bl b4 b5 b6 b7 Aw

Figura 7.10

' In conclu_zie, si din acest punct de vedere configuratia tipic pare a fi optimi prin
prisma raportului performanta/cost.

Ratele de procesare aferente unui procesor pipeline scalar compatibil, sunt
prezentate in figura 7.11.
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Prin urmare acest procesor executi benchmark-urile neoptimizate cu o rati medie
de 0.88 instr./tact. Rezultd deci ca arhitectura superscalara tipicd este cu 28% (fira
scheduling) si respectiv cu 70% (cu scheduling) mai rapidi dect arhitectura scalara
echivalentd care executd programele initiale. Prin scheduling global se comunici cregteri
de performanta superioare de cca 300-400% [Ste96, Hwu95]. Dupd cum rezulta si din
aceastd investigatie, rezultatele optimizirii basic-block-urilor sunt relativ modeste ducind
la cresteri de performant cuprinse intre 9% si 35%.

7
%5

b1 b2 b3 b4 b5 b6 b7 Av.

Figura 7.11.

Aceasta se explicd in principal prin faptul ci nivelul de paralelism al acestor
unitati secventiale de program este limitat la 2-3 instructiuni dupd cum se arata in
numeroase studii. Rezulta ca sunt necesare metode de scheduling global cat mai agresive
si eficiente. Acestea comunici cresteri de performante deosebite ajungdndu-se pina la
200%-300%, dar In schimb cresc necesititile de memorare ale programelor de 2-3 ori
[Col95, Na93].

in acest sens, prezentdm pe scurt un experiment pe care l-am ficut utilizind
schedulerul si simulatorul HSA (Hatfield Superscalar Architecture), ambele dezvoltate la
Universitatea din Hertfordshire, U.K. [Ste96, Col95]. Schedulerul este unul global si
contine metode originale de optimizare de tip "percolation" pentru o arhitectura
superscalard puternic parametrizabili (HSA-Hatfield Superscalar Architecture).

Prezentim mai jos ratele de procesare obtinute prin simularea a 5 dintre
benchmark-urile Stanford, cu i fird scheduling. Simularea a fost ficuta pentru un model
maxim al arhitecturii HSA continand cite 16 unitdti de executie pentru fiecare grup
semnificativ de instructiuni. Toate instructiunile au latenta de un impuls de tact cu
exceptia celor de tnmultire si impartire.

olER B K ) i 4 A Y-
bubbl matri perm quee tree Av.

Figura 7.12.
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A rezultat cé@ gradul de utilizare al resurselor hardware este foarte scazut in acest
caz. De exemplu, dintre cele 16 unitdy ALU primele 3 sunt utilizate in medie cca 32%
din timp, urmitoarele 4 cca 1% din timp 1ar restul de 9 unititi ALU sunt neutilizate.

Ratele medit de procesare pentru programele Stanford neoptimizate sunt 1.63
instr./tact, iar dupd scheduling ajung la 3.21 instr./tact, deci o crestere a performantei de
97% fatd de 33% cat s-a obtinut prin optimizarea doar a basic-block-urilor in aceastd
investigatie.

Aceasta constituie incd o dovadd ca pentru a obtine performante deosebite
schedulingul trebuie sé fie de tip global, exploatind deci paralelismul intregului program
s1 nu doar cel din cadrul unitdtilor secventiale de program.

O problema interesanta §i putin dezbatutd in literatura este aceea de a determina
gradul ideal de paralelism exploatabil de catre un procesor cu executii multiple ale
instructiunilor. Cu alte cuvinte, existd oare suficient paralelism care sa justifice cercetar
viitoare in scheduling i care sa poata duce la rezultate spectaculoase? Asupra acestei
probleme se va concentra paragraful urmitor, prezentind o metodolc_ = originalad si
rezultatele aferente.

7.2. INVESTIGATH ASUPRA LIMITELOR DE PARALELISM
INTR-O ARHITECTURA SUPERSCALARA

7.2.1. PRINCIPIUL METODEI UTILIZATE iN INVESTIGARE

In ultimii ani se manifestd un interes deosebit pe plan mondial in dezvoltarea unor
metode §i algoritmi de scheduling static global pentru arhitecturile MEM. Aceste
schedulere - unele chiar integrate in compilatoare [Hwu95] - asambleaza in asa-numite
grupuri, instructiuni independente din program, in scopul executiei simultane a
instructiunilor apartinand aceluiasi grup. Aceastd investigatie realizatd de grupul de la
Universitatea din Hertfordshire impreund cu subsemnatul, se bazeazi pe arhitectura HSA
(Hatfield Superscalar Arhitecture) si a fost prezentatd n detaliu in [PSVin97].Existd
totusi cdteva aspecte ce se vor prezenta in premierd in aceastd lucrare (de ex.
instructiunile combinate). Arhitectura HSA dezvoltata la Universitatea din Hertfordshire,
UK., reprezintd o arhitecturd superscalara- VLIW hibrida, care aduce anticipat din I-
CACHE instructiuni multiple intr-un buffer de prefech. in fiecare tact, logica de
decodificare trimite "In-Order" spre executic din bufferul de prefech cit mai multe
mstructiuni independente pentru a fi executate in paralel. Optimizarea programelor se
face static printr-un scheduler special conceput [Col95, Ste96].

Scopul acestei cercetdri este de a "masura” gradul de ILP (Instruction Level
Parallelism) existent in benckmark-urile Stanford, compilate special pentru arhitectura
HSA utilizind compilatorul GNU CC [Col96]. Aceste 8 benchmark-uri au fost scrise in
C i propuse de citre John Hennessy de la Universitatea din Stanford, U.S.A., cu scopul
de a constitui "numitorul comun" in evaluarea performantelor arhitecturilor ILP.
Acestea sunt considerate deosebit de reprezentative pentru aplicatiile de uz general (non-
numerice) i realizeaza aplicatit generale precum: sortari (bubble, tree si sort), aplicatii
puternic recursive (perm, puzzle, tower-problema turnurilor din Hanoi), i alte aplicatii
clasice (matrix- procesdri de matrici, queens - problema de sah a celor 8 regine). In urma
compilarii acestor benchmark-uri C, s-au obtinut programe asamblare HSA (*.ins).

Principiul metodei utilizate in investigare se bazeazi pe implementarea unui
simulator TDS (Trace Driven Simulator), care si lucreze pe trace-urile HSA (*.trc) ale
bench-urilor Stanford. Aceste trace-uri reprezentand in principiu toate instructiunile
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masind HSA dintr-un program, scrise in ordinea executiei lor st memorate Intr-un fisier,
s-au obtinut pe baza simulatorului HSA dezvoltat anterior [Col95]. Acest simulator
proceseazi benchmark-urile Stanford gata asamblate si genereazi parametrii completi
aferenti procesirii precum si trace-urile in diverse forme. De precizat ci trace-urile
utilizate conin intre cca 200.000 si 900.000 de instructiuni masini HSA.

In principiu TDS analizeazi secvential toate instructiunile dintr-un anumit trace
HSA. Fiecarei instructiuni i se asociaza un parametru numit PIT (Parallel Instruction
Time), semnificdnd numirul impulsutui de tact in care instructiunea respectivd poate fi
lansatd In executia propriu-zisd. Aceasta inscamni ci in acel moment, operanzii sursd
aferenti instructiunii respective sunt disponibili. Daci o nstructiune urmitoare este
dependentda RAW printr-un registru sau printr-o variabila de memorie de instructiunea
curentd, atunci ei i se va aloca un nou PIT dat de relatia:

PITnou = PITvechi + L, (7.2) unde:

L = latenfa instructiunii curente
Acest proces de alocare PIT continui in mod similar pani la finele trace-ului.

Instructiuni arbitrar plasate in trace pot avea acelasi PIT semnificind deci faptul
ca pot fi executate in paralel.

Se considerd ca arhitectura are resurse (unititi functionale, registri, etc.) infinite
astfel Incit oricdt de multe instructiuni independente pot fi executate in paralel la un
moment dat. De asemenea, se ignord hazardurile false de tip WAR si WAW,
considerandu-se deci un "renaming” perfect, analizd anti-alias perfecta si o predictie
perfecti a branch-urilor (modei ORACLE). In final se obtine gradul teoretic de
paralelism disponibil: IRteoretic = N/ PITmax, unde N = numarul total de insiructiuni
din trace. De remarcat ci dack un asemenea model idealizat ar detine mecanisme de
forwarding prin implementarea unor algoritmi de tip Tomasulo, s-ar reduce la maximum
posibil citirile din seturile de registri. Astfel, s-ar diminua deci hazardurile structurale la
registri.

Acest indicator este esenfial intrucit va lamuri daci existd suficient paralelism
care sa justifice in continuare cercetarile n scheduling, intrucit realizarile actuale cele
mai performante comunici rate de procesare de pani la 6 instr./tact {Col95]. Dupi cum
se va vedea, raspunsul va fi unul pozitiv. O alta problema, implicata de cele prezentate
pand acum, este urmitoarea: de ce nu se obline IRteoretic in practici? Réspunsul este:
datorita unor limitiri fundamentale, obiective dar $i datoritd unor limitari artificiale.
O limitare fundamentala se referd la chiar conceptul de scheduling static. Acesta este
nevoit si fie uneori, inevitabil, conservator datorita informatiilor necunoscute in
momentul compilarii programului [Fra92, Col95]. Dintre celelalte limitari fundamentale
amintim: hazardurile structurale, de date i de control.

Limitarile artificiale sunt date de "conservatorismul", teoretic evitabil, al
schedulerelor actuale $i dupi cum vom arita, limiteazi serios performanta acestora.

De exemplu, buclele (loops) constituie o astfel de limitare. Multe schedulere
forteazi executia seriald a iteratiilor unei bucle de program desi ar fi posibild paralelizarea
acestor iterafii prin tehnici deja cunoscute si prezentate aici, precum cele de "loop
unrolling” sau "trace scheduling”. De asemenea, majoritatea schedulerelor actuale nu
permit executia instructiunilor dintr-o bucld pdnd cdnd toate instructiunile p(ecedente
buclei nu s-au executat. Analog, la iesirea din bucld. O limitare similard cu cea introdusa
de bucle o introduc procedurile. .

Un alt exemplu il constituie reorganizarea statici (executia Out oAf Qrder) a
instructiunilor LOAD/STORE. Schedulerele actuale nu permit sau permit in limite foarte
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strinse acest lucru, intrucat problema dezambiguizarii (analizd antialias) referintelor la
memorie nu este inca pe deplin rezolvatd [Nic89, Hua94]. Din pacate un scheduler pur
static nu poate distinge intotdeauna daca doud referinte la memorie sunt permanent
diferite pe timpul executiei programului.

In fine, o alta limitare de acest tip o constituie latenta mare a unor instructiuni sau
memorit care se asteaptd si fie reduse in wiitor prin progrese arhitecturale sau/si
tehnologice.

In cele ce urmeazi se vor cuantifica pierderile de performanta introduse prin
aceste limitari, demonstrand totodata ca exista suficient potential in acest domeniu in care
cercetiarile sunt doar la inceput.

Se mentioneazd cd existd citeva referinte bibliografice care abordeaza aceastd
problematicd [Lam92, Wal91]. Din pacate concluziile obtinute nu concorda datoriti unor
metodologii de lucru foarte diferite. Astfel, de exemplu Wall consider ¢ rata maxima de
procesare pe un procesor superscalar nu poate depdsi 7 instr./tact. Acest lucru se
datoreaza faptului ca in modelul sdu schedulingul este exclusiv dinamic realizindu-se de
fapt exclusiv prin hardware. Avand in vedere capacitatea limitati a bufferului de prefech,
rezultatul obtinut este absolut normal. Altii, pe modele mai agresive si prin scheduling
static comunicé potentiale mult mai optimiste cuprinse intre 90 gi 158 instr./tact [Lam92].

7.2.2. REZULTATE OBTINUTE IN DETERMINAREA GRADULUI
TEORETIC ILP SI A INFLUENTEI DIFERITELOR LIMITARI
ASUPRA ACESTUIA

7.2.2.1. GRADUL TEORETIC DE PARALELISM

S-a considerat un procesor HSA cu resurse infinite, predictor de branch-uri
perfect, renaming perfect al registrilor §i dezambiguizare perfecti. Asadar, timpul de
executie este restrictionat doar de catre dependentele reale de date. Latenta tuturor
instructiunilor este de un tact cu exceptia celor de tip DIV care este 32 tacte si respectiv
MUL, 3 tacte.
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Figura 7.13
Agadar, pe un model hibrid superscalar- VLIW idealizat, media armonici a
ratelor de procesare este de 19.45 instr./tact (media aritmetici ar fi de 55 instr./tact).
Toate raportirile ulterioare se vor face relativ la acest model de baz.
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7.2.2.2. INSTRUCTIUNI COMBINATE

in [Vas93] se aratd ci s-a reusit proiectarea si implementarea in tehnologie
CMOS a unor unitati ALU complexe cu 3 intrri si care nu impun mirirea perioadei de
tact a procesorulut comparativ cu o unitate ALU clasici. Acest fapt a condus la ideea
unor instructiuni ALU combinate care si contini trei operanzi sursi in loc de doar doi.
Asadar, ar cidea In sarcina schedulerului si combine 2 instructiuni ALU dependente
RAW fntr-una singurid combinati. Mai precis o secventd de 2 instructiuni dependente
RAW printr-un registru, ca mai jos;

ADD R1,R2 R3

ADD R5,R1,R9
va fi transformat de citre scheduler intr-o instructiune combinati care va avea acelagi
timp de executie: ADD RS, R2, R3, R9.

Aceastd tehnicd, posibil de aplicat atdt prin hardware cat si prin software, ar putea
fi deosebit de agresiva intrucat ar actiona asupra unei limitiri considerata pand acum
fundamentala si deci imposibil de depasit.

Se prezintd in continuare citeva evaluidr cantitative ale acestei tehnici noi, pe
arhitectura HSA si trace-urile Stanford. Modelarea s-a bazat pe atribuirea aceluiagi PIT
pentru 2 instructiuni dependente RAW.,

Dupd cum era de asteptat, instruciiunile combinate genereazi o crestere
semnificativd a performantei, mai precis cu 60% fafd de modelul precedent, obinandu-se
o medie armonicd de 31.27 instr./tact. Consider acest céstig ca fiind suficient de ridicat
incét ideea instructiunilor combinate, implementabild atat prin scheduler static cét §i prin

hardware, s "prindi teren" in viitor.

IR

bub matr perm puz queen sort tov tree HM

Figura 7.14

in continuare, ne propunem se vor determina pierderile cantitative de
performanti pe care diversele limitdri artificiale le implica si s analizim aceste rezultate.

7.2.2.3. INCA O LIMITARE: LATENTA UNOR INSTRUCTIUNI

Se va determina deci cresterea de performantd in ipoteza ci toate instructiunile
masind ar avea latenta de un tact. Cu alte cuvinte, voi incerca sd raspund la urméitoarea
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intrebare: vor aduce viitoarele progrese in clicienta algoritmilor de Tnmultire §i impértire

progrese semnificative?

Riaspunsul cantitativ la aceasta intrebare este dat de urmatoarea figurd, obtinuta

pe baza metodei de analizi g1 a simulatorului implementat in acest scop.
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S-a obtinut o medie armonicd de 20.57 instr./tact, deci constatim o crestere cu
doar 5.7% fatd de modelul de bazi, ceea ce arata clar ci reducerea latentei instructiunilor
DIV si MUL nu va putea aduce cresteri spectaculoase de performanti in programele de

uz general.

7.2.2.4. LIMITARI DATORATE BUCLELOR DE PROGRAM

Se va incerca s se determine cantitativ, degradarea ratei de procesare ideald
atunci cand existd simultan doud limitari, specifice schedulerelor actuale: instructiunile
dintr-o bucld nu se vor lansa in executie pini cind toate instructiunile anterioare nu se
vor fi terminat $i respectiv instructiunile care urmeazi unei bucle nu se vor lansa in
executie pana cand toate instructiunile din bucld nu s-au lansat deja in executie.

Figura 7.15

Cu aceasti restrictie am obtinut urmitoarele rezultate:
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Figura 7.16
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Rezultd deci IR = 8.72 instr /tact, fatd de idealul IR = 19.45 instr./tact, adici o
degradare a performantei cu 123%, ceea ce reprezintd enorm. latd de ce se impun in
mod absolut necesar noi tehnici de paralelizare ale buclelor de program, intrucit acestea
reprezintd o limitare majordi In calea obtinerii unor performante superioare in
schedulingul global.

In continuare se va determina degradarea de performanti introdusi de fiecare
componentd: limitarea la intrarea In bucla si respectiv la iesirea din bucli pentru a analiza
contributia fiecdreia in parte la degradarea ratei de procesare.

Qintrare
Oiesire

IR
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Figura 7.17

Se constatd ci ratele medii armonice sunt cvasiegale in ambele cazuri, adica 9.61
respectiv 9.19 instr./tact, ceea ce aratd ci ambele restrictii sunt practic la fel de
importante.

O alta limitare ar consta in fortarea executiei seriale a tuturor iteratiilor unei
bucle, asadar ignorarea paralelizarilor in interiorul buclei prin tehnici de tip LU si TS.
Rezultatele obtinute in acest caz se vor prezenta in continuare (Fig.7.18).

14r
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bub matr perm puz queen sort tow tree HM

Figura 7.18

Sciderea de performanta devine acum reaimente dramatici intrucét de la o ratd
ideald de 19.45 instr./tact s-a ajuns la una de 2.84 instr./tact, ceea .. inseamnid o
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degradare a performantei cu 584%! Accasta degradare se datoreazd exclusiv serializarii
executiel buclelor.

7.2.2.5. LIMITAREA TOTALA A DEZA:MBIGUIZARH
REFERINTELOR LA MEMORIE. EVALUARI CANTITATIVE

Se doreste aici, s& se determine degradarea de performanta relativd la modelul de
bazd, pe care o implicd o executic In Order a instructiunilor de tip LOAD 1 STORE.
Aceasta este o caracteristici a majoritatii schedulerelor actuale.

IR

bub matr  perm puz queen sort tow tree HM

Figura 7.19

Cu alte cuvinte, am modelat o procesare a instructiunilor, fari nici un mecanism
de dezambiguizare a referintelor la memorie, deci cu foriarea executiei In Order a
instructiunilor LOAD respectiv STORE. Mentionez ci majoritatea schedulerelor actuale
nu au implementate mecanisme de dezambiguizare.

Din nou se observi o scadere de performantd extrem de ridicata, de la 19.45 la
doar 4.00 instr./tact, deci o reducere a performantei cu 380%. Se impun deci clar metode
mai puternice de dezambiguizare a referintelor la memorie comparativ cu cele deja
existente.

7.2.2.6. MACROINSTRUCTIUNI SAU PROCEDURI?

Se stie ci procedurile implicd salvari/restauriri laborioase de contexte i totodata
sunt mari consumatoare de timp. "In lining"-ul acestora ar mari semnificativ lungimea
codului, dar ar micsora timpul de executic. In cele ce urmeaza prezentim rezultatele
obfinute pentru un in- lining perfect al tuturor procedurilor. Acest model ignori toate
instructiunile de salvare/restaurare asociate procedurilor existente in programele
benchmark utilizate. .

Rezultatele obtinute prin simularea acestei idei, sunt prezentate in figura 7.20.

Se constatd o crestere a gradului de paralelism de la 19.45 la 28.24 instr./tact,
adica cu 45% mai mult, ceea ce este semnificativ. Concluzia autorului este ci trebuiesc
gasite aici solutii de compromis de tip in lining selectiv, pe baze euristice, intrucat se pare
cd beneficiile asupra performantei ar putca sa fie majore. O euristica relativi la aceasta
selectie ar trebui sa {ind cont in opinia mea de lungimea procedurii si de cit de des este ea
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apelatd. De asemenea, in acelasi sens, este important daci procedura respectivi mai
apeleazi la randul et alte proceduri.
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Figura 7.20

In concluzie, in concordantd cu aceste investigatii, performanta arhitecturilor
MEM poate fi serios Imbunatitits in opinia autorului prin dezvoltarea urmitoarelor
tehnici:
- tehnici agresive de paralelizare a buclelor de program ;
- tehnici de utilizare hard/soft a instructiunilor combinate in vederea eliminarii
dependentelor reale de date. Tot aici considerim ca deosebit de utili o viitoare
generalizare a acestor mecanisme de instructiuni combinate.
- tehnici de in lining selectiv al procedurilor
- noi tehnici de dezambiguizare a referintelor la memorie

Mai multe detalii asupra metodologiei si rezultatelor obtinute pot fi gisite in
[PSVin97].
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8. CONCLUZII

Aceastd lucrare se incadreazi in domeniul achitecturilor cu paralelism la nivelul
instructiunilor masina (ILP).

Problema principald abordatd pe parcursul lucrarii a constat in investigarea pe
bazi teoretici si de simulare a performantel unor structuri ILP puternic parametrizabile
si, in urma analizei si Intelegerii semnificatici rezultatelor obtinute, determinarea unor
solutii optime de proiectare si functionare a acestor arhitecturt.

Lucrarea contine 139 de figuri dinire care 68 de figuri cu rezultatele cercetérilor
efectuate §i respectiv 67 relaii analitice, multe stabilite de cétre autor pentru prima daté.

in continuare, se vor prezenta pe capitole contributiile originale aduse in cadrul
prezentei teze, cu specificarea paragrafului, acolo unde este cazul.

Capitolul 2

- o sintezd a modelelor de procesare de tip pipeline RISC, cu principalele lor
caracteristici. Aici, s-a evidentiat arhitectura internd a acestor procesoare, principiile si
tehnicile procesarii pipeline a instrucfiunilor, problematica si clasificarca hazardurilor
implicate prin procesarea pipeline, solutii hard/soft consacrate, elc;,

- o sintezd a celor mai performante strategii hard/soft actuale de predictie a
ramificatiilor in cadrul arhitecturilor pipeline scalare §i superscalare.

Capitolul 3

- 0 sinteza a principiilor, tehnicilor si algoritmilor hard/soft de procesare paraleld
in cadrul arhitecturilor MEM de tip superscalar si respecttv VLIW. S-a insistat pe analiza
criticd a acestor metode, asa cum se contureazi ele pe baza cercetarii bibliografice
realizate.

Capitolul 4

- 0 sintez3 a posibilelor avantaje ale arhitecturilor cache unificate, implementate
n cadrul procesoarelor MEM |

- 0 metoda analitica de estimare comparativa a arhitecturilor cu busuri separate,
respectiv unificate pe spatiile de instructiuni §i date, bazati pe conceptul de vector de
coliziune. Metoda permite evaludri cantitative rapide asupra performantei acestor doud
arhitecturi de procesor superscalar si scuteste simulari software laborioase (4.1.1);

- un program care permite aplicarea metodei precedente §i care genereazd
indicatori de performantd utili in urma procesarii unor benchmark-uri, in acord cu
principiile metodei originale dezvoltate;

- o metoda analitica de estimare a influengei defavorabile a instructiunilor LOAD
asupra performantei arhitecturilor scalare pipeline cu busuri unificate respectiv separate
pe instructiuni §i date. Metoda se bazeazd pe acelasi concept al vectorilor de coliziune
(4.1.2);

- un simulator in vederea aplicarii metodei anterioare asupra unor benchmark-uri
speciale. Programul pune in evidentd in mod cantitativ degradarea de performanta
cauzatdi de LOAD- uni pentru diferiti parametri arhitecturali, in acord cu principiul
metodel,
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- 0 metodd analiticd bazatd pe conceptul de automat finit de stare, pentru
abordarea arhitecturilor MEM cu busuri unificate respectiv separate. Se presupune o
predictie perfectd a instructiunilor de ramificatie. In final, metoda se reduce la rezolvarea
unor sisteme laborioase de ecuatii liniare §i omogene, caracterizate st de o metrica de
normalizare. Se furnizeaza parametrii optimali de proiectare precum FR (Fetch Rate), IR
(Issue Rate), IBS (Instruction Buffer Size). Se prezintd rezultate cantitative obtinute prin
aplicarea acestei metode (4.2.1);

- 0 metodd analitica, ce constituie de fapt o generalizare a metodei precedente si
care in plus ia Tn considerare Intr-un mod realist problematica predictiei hardware a
ramificattilor in cadrul arhitecturii (4.2.2), de analiza si evaluare a arhitecturilor MEM. Se
stabileste in premierd o relafie analiticd a performantei arhitecturilor superscalare de tip
Harvard cu predictie hardware incorporaia (relatia 4.19). De asemenea se prezintd
evaludri cantitative detaliate realizate pe baza acestei metode precum si concluzii relativ
la o proiectare optimali a arhitecturilor superscalare Harvard respectiv unificate;

- un model analitic de evaluare globaldi a performantei cache-urilor
separate/unificate intr-o arhitecturd superscalara. Modelul inglobeazi fenomene precum
rate de miss, procese de prefetch, procese de coliziune, etc. (4.3). In final, se arati cum
se pot obtine anumiti parametri optimi de proiectare prin aplicarea metodologiei propuse.
Modelul subliniaza, practic pentru prima dats, atractivitatea arhitecturilor cache unificate
din punct de vedere al performantei potentiale globale pe baza unei metrici globale de
performanta stabilita;

- céteva consideratii analitice privind alegerea unor parametri functionali optimi
pentru o arhitecturd de tip MEM (4.5). Relatiile obtinute pot fi deosebit de utile in faza
de proiectare in care inca nu sunt disponibile instrumente complexe de simulare, dar in
care trebuie totusi precizate in linii mari caracteristicile arhitecturii.

Capitolul 5

- un simulator al unei arhitecturi superscalare puternic parametrizabile in vederea
optimizirii arhitecturii cache. Procesorul superscalar poate utiliza o arhitecturd cache
Harvard sau unificatd. Simulatoru! lucreazi pe principiul "trace driven simulation" si
genereaza In premierd, parametrii optimali de functionare pentru ambele variante. Exista
o coincidenta perfectd intre rezultatele generate prin simulare si cele obtinute teoretic Tn
capitolul 4. Simularea Insd genereazi rezultate mai realiste si mai ample. Se di astfel
pentru prima datd un raspuns complet (analitic + simulare) la problematica arhitecturilpr
cache unificate §i respectiv la anumite probleme deschise legate de arhitecturile
superscalare Harvard.

Capitolul 6

- un model analitic general de analiza a schemelor de predictie a ramificatiilor de
tip "Branch Target Buffer”. Se porneste de la jusliﬁcarea‘necesnﬁgn unor asemenea
modele §i de la un set de modele - din pacate incomplete i eronate - elaborate‘d-e H.
Cragon (6.1). in final se obtine pentru prima datd pe plan 'arza?mc, 0 metrica d?
performanti globald si originali(relatia 6.8), care prin particulariziri realiste genereazi
concluzii deosebit de utile; ' i

- un simulator de predictor hardware de tip corelat peldoua mveﬁle (6.2, ~64.>).
Simulatorul genereazi solutia constructivd optimald pentru orice schemd corela;a dg
predictor. De asemenca rezultd concluzii cantitative si calitative asupra compromisului
optim ce trebuie realizat In cadrul unor asemenea scheme.
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Capitolul 7

- un scheduler/ simulator destinat optimizarii executiei basic-block-urilor intr-o
arhitecturd superscalard virtuald i parametrizabild. Se prezintd performantele obfinute
prin aplicarea unui algoritm de optimizare de tip "List Scheduling”. Prin diverse
parametrizari ale resurselor arhitecturii, rezultd compromisul optim din punct de vedere
al structurii hardware a procesorului (7.1);

- o cercetare bazatid pe simulare a potentialului teoretic maxim care ar putea fi
atins prin scheduling static. Se investigheaza apoi in mod cantitativ, influenta diferitelor
bariere artificiale care apar in calea atingerii acestei performante ideale. De asemenea se
propun i se evalueaza soluii noi de imbunitatire a performantei schedulingului (7.2). Pe
aceastd baza, se concluzioneazi principalele tehnici de scheduling static care trebuie
imbunatatite in viitor.

Concluziile acestei lucrari sugereaza sugereaza in esentd, necesitatea unor analize
teoretice mai profunde, mai generale i mai sistematizate in acest domeniu, dublate si
verificate prin simuliri laborioase. Aceastd dualitate de investigare de tip "analizd +
simulare”, a reprezentat esenfa acestei cercetari, Cred ci acesta este un fapt pozitiv in
abordarea domeniului ILP, aflat aproape exclusiv sub dominatia unor investigatii
empirice, teoretic nemature, bazale practic exclusiv pe simulare si care nu oferd un cadru
sistematizat §i general de analizd. Asemenca simuldri sunt inevitabil particulare i pot
duce prin extrapolarea rezultatelor la concluzii gregite daca sunt utilizate in mod exclusiv
st dack nu sunt dublate de o baza analitica relativ riguroasd. Desigur cd si aspectul
reciproc este probabil adevarat.

Cercetirile abordate in aceastd teza ar putea fi continuate in scopul rezolvirii
altor probleme deschise, interesante $i conexe cu cele prezentate aici, pe care domeniul
ILP le pune. Astfel de exemplu, cadrul general construit in capitolele 4 si 5, ar putea fi
aplicat intocmai 1n analiza compromisurilor optimale legate de numiérul seturilor de
registrii generali, unititi functionale, busuri interne, etc. De asemenea, cuantificarea
efectelor pe care algoritmii de tip Tomasulo 1i au asupra reducerii presiunii la setul
general de registri poate constitui un obiectiv la care un raspuns definitiv il va da
simularea. Aceeagi problemi ar putea fi analizatd din punct de vedere teoretic pe baza
unei metodologii derivata din cea prezentata in paragraful 4.5.

In acelasi sens dezvoltarea simulatorului din capitolul 5 pentru memorii cache
avand diferite grade de asociativitale ar putea constitui de asemenea o provocare
interesanta.

De mentionat ca pe parcursul elaboridrii prezentei lucrdn, av -ul a publicat
citeva articole conexc, in reviste de specialitate din tard si straindtate, precum §i o
monografie relativa la problematica ILP.

In final, pe baza celor rezumate mai sus, doresc sa remarc aria relativ larga a
contributiilor acestei teze in cadrul domeniului ILP, intrucét s-au abordat de la probleme
legate de structuri hardware optimale pand la probleme legate de optimizarea
programelor aferente acestor arhitecturi. Consider ca §i metodologiile dezvoltate si
folosite in investigare sunt relativ diverse si flexibile.
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