VNIVERSITAT & I VALENCIA

UNIVERSITAT DE VALENCIA

ARQUITECTURAS AVANZADAS

INGENIERIA INFORMATICA

Profesor: Fernando Pardo Carpio

Valencia, 30 de enero de 2002






Prefacio

El temario recogido en estos apuntes se corresponde con la asignatura de Arqui-
tecturas Avanzadas de la Ingenieria Informéatica de la Universidad de Valencia. Esta
asignatura corresponde al plan de 1993 y constaba de 6 créditos tedricos y 1.5 practicos.
Se cursaba en quinto.

Esta asignatura pretendia ser la continuacion de la asignatura de Arquitectura de
Computadores de cuarto curso del plan antiguo. El contenido principal son los sistemas
paralelos, es decir, multiprocesadores y multicomputadores, sin olvidar otras arquitec-
turas paralelas que ya tuvieron su momento en el pasado pero que todavia se siguen
utilizando hoy en dia.

Estos apuntes toman como base los que se vinieron preparando desde el curso de
1998. A principios del 2000 el profesor Antonio Flores Gil del Departamento de Inge-
nieria y Tecnologia de Computadores de la Facultad de Informética de la Universidad
de Murcia, aporto las fuentes de sus mucho mas completos apuntes de Arquitectura de
Computadores con el fin de que se pudiesen adaptar a las necesidades del temario. Con
los apuntes que ya se tenfan y con los del profesor Antonio Flores, se ha realizado esta
nueva version que todavia estd en construccion.

Se incluyen las referencias bibliograficas utilizadas en la elaboracion de los apuntes,
incluyéndose un pequeno apéndice donde se comentan los diferentes libros utilizados.
Con esto se ha pretendido dar una vision global a las arquitecturas avanzadas, ofre-
ciéndole al alumno un abanico amplio de posibilidades para ampliar informacion.

Fernando Pardo en Valencia a 8 de octubre de 2001

Ingenieria Informatica Universidad de Valencia
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Capitulo 1

Introduccién a las arquitecturas
paralelas

Hasta este momento se ha estudiado el procesamiento a nivel del procesador. Se
ha visto ya que la segmentacion es un primer mecanismo de paralelismo, ya que varias
instrucciones consecutivas son ejecutadas de forma solapada casi en paralelo. También
se vio que los procesadores superescalares realizan también procesamiento paralelo al
lanzar dos o mas instrucciones al mismo tiempo gracias a la presencia de varios cauces
paralelos.

Sin embargo, todos estos sistemas estdn basados en la arquitectura Von Neumann
con un procesador y memoria donde se guardan datos y programa, es decir, una maquina
secuencial que procesa datos escalares. Esta arquitectura se ha ido perfeccionando
incluyendo el paralelismo de las unidades de control, de célculo, etc., pero sigue siendo
una maquina de ejecucién con un unico flujo de instrucciones.

No hay una frontera definida entre la arquitectura monoprocesador y las masiva-
mente paralelas. De hecho, las actuales arquitecturas monoprocesador son realmente
maquinas paralelas a nivel de instruccion. La evolucion de la arquitectura basada en
monoprocesador ha venido ligada con la creacion de mas y mejores supercomputadores
que tenian que librarse del concepto de monoprocesador para poder hacer frente a las
demandas de computacion.

El primer paso hacia la paralelizacién de las arquitecturas de los computadores,
se da con la apariciéon de los procesadores o sistemas vectoriales. Los procesadores
vectoriales extienden el concepto de paralelismo por segmentacion al tratamiento de
grandes cadenas de datos. El hecho de que los procesadores segmentados hayan venido
asociados a los supercomputadores paralelos, los pone en la entrada a lo que son los
sistemas paralelos, si bien siguen siendo una extensién del concepto de segmentacion.

Por todo esto, el resto de capitulos van a ir dedicados de alguna u otra manera
a supercomputadores paralelos. Se empieza por los procesadores vectoriales y se con-
tinuan por los sistemas basados en multiples procesadores, o fuertemente acoplados
(multiprocesadores con memoria compartida), o moderadamente acoplados (multipro-
cesadores con memoria local), o bien débilmente acoplados como los multicomputadores
o sistemas distribuidos.

En cuanto a este capitulo se repasaran los conceptos basicos sobre sistemas para-
lelos, supercomputadores y su clasificacién. La bibliografia para este capitulo es muy
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2 Introduccion a las arquitecturas paralelas

amplia ya que en cualquier libro de arquitectura vienen los conceptos bésicos sobre ar-
quitecturas paralelas, aunque por ejemplo se recomienda la clasificacién de los sistemas
en [Zar96], o las introducciones a estos temas paralelos de [Hwa93] o [HP96].

1.1 Clasificacion de los sistemas paralelos

1.1.1 Clasificacién de Flynn

Probablemente la clasificacion méas popular de computadores sea la clasificacion de
Flynn. Esta taxonomia de las arquitecturas estd basada en la clasificacion atendiendo
al flujo de datos e instrucciones en un sistema. Un flujo de instrucciones es el conjunto
de instrucciones secuenciales que son ejecutadas por un unico procesador, y un flujo de
datos es el flujo secuencial de datos requeridos por el flujo de instrucciones. Con estas
consideraciones, Flynn clasifica los sistemas en cuatro categorias:

SISD (Single Instruction stream, Single Data stream) Flujo tinico de instrucciones y
flujo tnico de datos. Este el concepto de arquitectura serie de Von Neumann
donde, en cualquier momento, sélo se esta ejecutando una tnica instruccién. A
menudo a los SISD se les conoce como computadores serie escalares. Todas las
maquinas SISD poseen un registro simple que se llama contador de programa
que asegura la ejecucion en serie del programa. Conforme se van leyendo las
instrucciones de la memoria, el contador de programa se actualiza para que apunte
a la siguiente instruccién a procesar en serie. Practicamente ningin computador
puramente SISD se fabrica hoy en dia ya que la mayoria de procesadores modernos
incorporan algun grado de paralelizaciéon como es la segmentaciéon de instrucciones
o la posibilidad de lanzar dos instrucciones a un tiempo (superescalares).

MISD (Multiple Instruction stream, Single Data stream) Flujo miltiple de instruccio-
nes y unico flujo de datos. Esto significa que varias instrucciones actiian sobre el
mismo y unico trozo de datos. Este tipo de maquinas se pueden interpretar de dos
maneras. Una es considerar la clase de maquinas que requeririan que unidades
de procesamiento diferentes recibieran instrucciones distintas operando sobre los
mismos datos. Esta clase de arquitectura ha sido clasificada por numerosos arqui-
tectos de computadores como impracticable o imposible, y en estos momentos no
existen ejemplos que funcionen siguiendo este modelo. Otra forma de interpretar
los MISD es como una clase de maquinas donde un mismo flujo de datos fluye
a través de numerosas unidades procesadoras. Arquitecturas altamente segmen-
tadas, como los arrays sistolicos o los procesadores vectoriales, son clasificados a
menudo bajo este tipo de maquinas. Las arquitecturas segmentadas, o encauza-
das, realizan el procesamiento vectorial a través de una serie de etapas, cada una
ejecutando una funcion particular produciendo un resultado intermedio. La razén
por la cual dichas arquitecturas son clasificadas como MISD es que los elementos
de un vector pueden ser considerados como pertenecientes al mismo dato, y todas
las etapas del cauce representan multiples instrucciones que son aplicadas sobre
ese vector.

SIMD Single Instruction stream, Multiple Data stream Flujo de instruccion simple y
flujo de datos multiple. Esto significa que una tnica instruccién es aplicada sobre
diferentes datos al mismo tiempo. En las maquinas de este tipo, varias unidades
de procesado diferentes son invocadas por una tnica unidad de control. Al igual
que las MISD, las SIMD soportan procesamiento vectorial (matricial) asignando

Ingenieria Informatica Universidad de Valencia



1.1 Clasificacién de los sistemas paralelos 3

cada elemento del vector a una unidad funcional diferente para procesamiento
concurrente. Por ejemplo, el calculo de la paga para cada trabajador en una em-
presa, es repetir la misma operacion sencilla para cada trabajador; si se dispone
de un arquitectura SIMD esto se puede calcular en paralelo para cada trabaja-
dor. Por esta facilidad en la paralelizacién de vectores de datos (los trabajadores
formarian un vector) se les llama también procesadores matriciales.

MIMD (Multiple Instruction stream, Multiple Data stream) Flujo de instrucciones
multiple y flujo de datos multiple. Son maquinas que poseen varias unidades pro-
cesadoras en las cuales se pueden realizar multiples instrucciones sobre datos dife-
rentes de forma simultanea. Las MIMD son las méas complejas, pero son también
las que potencialmente ofrecen una mayor eficiencia en la ejecucién concurren-
te o paralela. Aqui la concurrencia implica que no sélo hay varios procesadores
operando simultaneamente, sino que ademéds hay varios programas (procesos) eje-
cutandose también al mismo tiempo.

La figura 1.1 muestra los esquemas de estos cuatro tipos de méaquinas clasificadas

por los flujos de instrucciones y datos.
FI LN ]

Fi Memoria
(Programa
D,
Fi FD J yddos) | POl yp H uP F -~ wp H
/O == uc upP UM Wo T
(a) SISD (monoprocesador) (b) MISD (array sistélico)
F L oo LA p LFD J
ep 2w P2 o . .
o Datos o . Memoria| e
LI . . cargados 1/0 * * ¢
Rl : dehos — e LA p LFD
Programa D D A T
cargado F
del host EP ML
(¢c) SIMD (procesador matricial) (d) MIMD (multiprocesador)

Figura 1.1: Clasificacién de Flynn de las arquitecturas de computadores. (UC=Unidad
de Control, UP=Unidad de Procesamiento, UM=Unidad de Memoria, EP=Elemento
de Proceso, ML=Memoria Local, FI=Flujo de Instrucciones, FD=Flujo de datos.)

1.1.2 Otras clasificaciones

La clasificacién de Flynn ha demostrado funcionar bastante bien para la tipificacién
de sistemas, y se ha venido usando desde décadas por la mayoria de los arquitectos
de computadores. Sin embargo, los avances en tecnologia y diferentes topologias, han
llevado a sistemas que no son tan faciles de clasificar dentro de los 4 tipos de Flynn. Por
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4 Introduccion a las arquitecturas paralelas

ejemplo, los procesadores vectoriales no encajan adecuadamente en esta clasificacion,
ni tampoco las arquitecturas hibridas. Para solucionar esto se han propuesto otras
clasificaciones, donde los tipos SIMD y MIMD de Flynn se suelen conservar, pero que
sin duda no han tenido el éxito de la de Flynn.

La figura 1.2 muestra una taxonomia ampliada que incluye alguno de los avances
en arquitecturas de computadores en los ultimos anos. No obstante, tampoco pretende
ser una caracterizaciéon completa de todas las arquitecturas paralelas existentes.

( UMA, CC-UMA
Multiprocesadores { NUMA, CC-NUMA
CPOMAd ‘

MIMD ) aso de mensajes
Multicomputadores {Memoria virtual compartida
Multi-multiprocesadores

L Maquinas de flujo de datos

SIMD {Procesadores matriciales
Arquitecturas )
paralelas Procesadores vectoriales segmentados
MISD o
Arrays sistélicos
Hibrid Méaquinas MIMD-SIMD
oS Méquinas MIMD-MISD

Propésito {Redes de neuronas

especifico Procesadores con légica difusa

\

Figura 1.2: Clasificacién de las arquitecturas paralelas.

Tal y como se ve en la figura, los de tipo MIMD pueden a su vez ser subdivididos en
multiprocesadores, multicomputadores, multi-multiprocesadores y maquinas de flujo de
datos. Incluso los multiprocesadores pueden ser subdivididos en NUMA, UMA y COMA
seguiin el modelo de memoria compartida. El tipo SIMD quedaria con los procesadores
matriciales y el MISD se subdividiria en procesadores vectoriales y en arrays sistélicos.
Se han anadido dos tipos més que son el hibrido y los de aplicacién especifica.

Multiprocesadores

Un multiprocesador se puede ver como un computador paralelo compuesto por varios
procesadores interconectados que pueden compartir un mismo sistema de memoria. Los
procesadores se pueden configurar para que ejecute cada uno una parte de un programa
o varios programas al mismo tiempo. Un diagrama de bloques de esta arquitectura se
muestra en la figura 1.3. Tal y como se muestra en la figura, que corresponde a un
tipo particular de multiprocesador que se vera mas adelante, un multiprocesador esta
generalmente formado por n procesadores y m médulos de memoria. A los procesadores
los llamamos Py, Ps, ..., P, y a las memorias My, Ms, ..., M,. La red de interconexién
conecta cada procesador a un subconjunto de los médulos de memoria.
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Dado que los multiprocesadores comparten los diferentes moédulos de memoria, pu-
diendo acceder varios procesadores a un mismo modulo, a los multiprocesadores tam-
bién se les llama sistemas de memoria compartida. Dependiendo de la forma en que los
procesadores comparten la memoria, podemos hacer una subdivision de los multipro-
cesadores:

UMA (Uniform Memory Access) En un modelo de Memoria de Acceso Uniforme, la
memoria fisica esta uniformemente compartida por todos los procesadores. Esto
quiere decir que todos los procesadores tienen el mismo tiempo de acceso a todas
las palabras de memoria. Cada procesador puede tener su cache privada, y los
periféricos son también compartidos de alguna manera.

A estos computadores se les suele llamar sistemas fuertemente acoplados dado
el alto grado de comparticion de los recursos. La red de interconexién toma la
forma de bus comtn, conmutador cruzado, o una red multietapa como se vera en
proximos capitulos.

Cuando todos los procesadores tienen el mismo acceso a todos los periféricos, el
sistema se llama multiprocesador simétrico. En este caso, todos los procesadores
tienen la misma capacidad para ejecutar programas, tal como el Kernel o las
rutinas de servicio de I/O. En un multiprocesador asimétrico, sélo un subconjunto
de los procesadores pueden ejecutar programas. A los que pueden, o al que puede
ya que muchas veces es sélo uno, se le llama maestro. Al resto de procesadores
se les llama procesadores adheridos (attached processors). La figura 1.3 muestra
el modelo UMA de un multiprocesador.

Es frecuente encontrar arquitecturas de acceso uniforme que ademas tienen cohe-
rencia de caché, a estos sistemas se les suele llamar CC-UMA (Cache-Coherent
Uniform Memory Access).

P1 P2| ¢ o ¢ | Pn

$ $

Red de interconexion

Memoria compartid
I/0 M1 o o o Mm

Figura 1.3: El modelo UMA de multiprocesador.

NUMA Un multiprocesador de tipo NUMA es un sistema de memoria compartida
donde el tiempo de acceso varia segun el lugar donde se encuentre localizado el
acceso. La figura 1.4 muestra una posible configuracion de tipo NUMA, donde to-
da la memoria es compartida pero local a cada médulo procesador. Otras posibles
configuraciones incluyen los sistemas basados en agrupaciones (clusters) de siste-
mas como el de la figura que se comunican a través de otra red de comunicacion
que puede incluir una memoria compartida global.

La ventaja de estos sistemas es que el acceso a la memoria local es mas rapido
que en los UMA aunque un acceso a memoria no local es mas lento. Lo que se
intenta es que la memoria utilizada por los procesos que ejecuta cada procesador,
se encuentre en la memoria de dicho procesador para que los accesos sean lo mas
locales posible.

Aparte de esto, se puede anadir al sistema una memoria de acceso global. En
este caso se dan tres posibles patrones de acceso. El mas rapido es el acceso a
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6 Introduccién a las arquitecturas paralelas

memoria local. Le sigue el acceso a memoria global. El mas lento es el acceso a
la memoria del resto de médulos.

Al igual que hay sistemas de tipo CC-UMA, también existe el modelo de acceso
a memoria no uniforme con coherencia de caché CC-NUMA (Cache-Coherent
Non-Uniform Memory Access) que consiste en memoria compartida distribuida y
directorios de cache.

] | —

Red de interconexién
[ [ [
Pn P2 P1

[ e o o [ [

LMn LM2 LM1
_ | —

Figura 1.4: El modelo NUMA de multiprocesador.

COMA (Cache Only Memory Access) Un multiprocesador que sélo use caché como
memoria es considerado de tipo COMA. La figura 1.5 muestra el modelo COMA
de multiprocesador. En realidad, el modelo COMA es un caso especial del NU-
MA donde las memorias distribuidas se convierten en cachés. No hay jerarquia de
memoria en cada moédulo procesador. Todas las cachés forman un mismo espacio
global de direcciones. El acceso a las cachés remotas se realiza a través de los
directorios distribuidos de las cachés. Dependiendo de la red de interconexiéon
empleada, se pueden utilizar jerarquias en los directorios para ayudar en la loca-
lizacién de copias de bloques de caché. El emplazamiento inicial de datos no es
critico puesto que el dato acabara estando en el lugar en que se use mas.

Red de interconexién

Directorio Directorio Directorio
Caché Caché . o o Caché
Procesado Procesado Procesado

Figura 1.5: El modelo COMA de multiprocesador.

Multicomputadores

Un multicomputador se puede ver como un computador paralelo en el cual cada proce-
sador tiene su propia memoria local. La memoria del sistema se encuentra distribuida
entre todos los procesadores y cada procesador solo puede direccionar su memoria lo-
cal; para acceder a las memorias de los demas procesadores debe hacerlo por paso de
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1.1 Clasificacién de los sistemas paralelos 7

mensajes. Esto significa que un procesador tiene acceso directo solo a su memoria lo-
cal, siendo indirecto el acceso al resto de memorias del resto de procesadores. Este
acceso local y privado a la memoria es lo que diferencia los multicomputadores de los
multiprocesadores.

El diagrama de bloques de un multicomputador coincide con el visto en la figu-
ra 1.4 que corresponde a un modelo NUMA de procesador, la diferencia viene dada
porque la red de interconexion no permite un acceso directo entre memorias, sino que
la comunicacion se realiza por paso de mensajes.

La transferencia de datos se realiza a través de la red de interconexién que conecta
un subconjunto de procesadores con otro subconjunto. La transferencia de unos pro-
cesadores a otros se realiza por tanto por miltiples transferencias entre procesadores
conectados dependiendo de cémo esté establecida la red.

Dado que la memoria esta distribuida entre los diferentes elementos de proceso, a
estos sistemas se les llama distributdos aunque no hay que olvidar que pueden haber
sistemas que tengan la memoria distribuida pero compartida y por lo tanto no ser
multicomputadores. Ademds, y dado que se explota mucho la localidad, a estos sis-
temas se les llama débilmente acoplados, ya que los médulos funcionan de forma casi
independiente unos de otros.

Multicomputadores con memoria virtual compartida

En un multicomputador, un proceso de usuario puede construir un espacio global de
direccionamiento virtual. El acceso a dicho espacio global de direccionamiento se puede
realizar por software mediante un paso de mensajes explicito. En las bibliotecas de
paso de mensajes hay siempre rutinas que permiten a los procesos aceptar mensajes
de otros procesos, con lo que cada proceso puede servir datos de su espacio virtual a
otros procesos. Una lectura se realiza mediante el envio de una peticion al proceso que
contiene el objeto. La peticién por medio del paso de mensajes puede quedar oculta al
usuario, ya que puede haber sido generada por el compilador que tradujo el cédigo de
acceso a una variable compartida.

De esta manera el usuario se encuentra programando un sistema aparentemente
basado en memoria compartida cuando en realidad se trata de un sistema basado en el
paso de mensajes. A este tipo de sistemas se les llama multicomputadores con memoria
virtual compartida.

Otra forma de tener un espacio de memoria virtual compartido es mediante el uso de
paginas. En estos sistemas una coleccién de procesos tienen una region de direcciones
compartidas pero, para cada proceso, solo las paginas que son locales son accesibles de
forma directa. Si se produce un acceso a una pagina remota, entonces se genera un
fallo de pagina y el sistema operativo inicia una secuencia de pasos de mensaje para
transferir la pagina y ponerla en el espacio de direcciones del usuario.

Maquinas de flujo de datos

Hay dos formas de procesar la informacién, una es mediante la ejecucion en serie de una
lista de comandos y la otra es la ejecucion de un comando demandado por los datos
disponibles. La primera forma empez6 con la arquitectura de Von Neumann donde
un programa almacenaba las 6rdenes a ejecutar, sucesivas modificaciones, etc., han
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8 Introduccién a las arquitecturas paralelas

convertido esta sencilla arquitectura en los multiprocesadores para permitir paralelismo.

La segunda forma de ver el procesamiento de datos quiza es algo menos directa,
pero desde el punto de vista de la paralelizacién resulta mucho mas interesante puesto
que las instrucciones se ejecutan en el momento tienen los datos necesarios para ello, y
naturalmente se deberia poder ejecutar todas las instrucciones demandadas en un mismo
tiempo. Hay algunos lenguajes que se adaptan a este tipo de arquitectura comandada
por datos como son el Prolog, el ADA, etc., es decir, lenguajes que exploten de una u
otra manera la concurrencia de instrucciones.

En una arquitectura de flujo de datos una instruccién esté lista para su ejecucién
cuando los datos que necesita estan disponibles. La disponibilidad de los datos se consi-
gue por la canalizacién de los resultados de las instrucciones ejecutadas con anterioridad
a los operandos de las instrucciones que esperan. Esta canalizacién forma un flujo de
datos que van disparando las instrucciones a ejecutar. Por esto se evita la ejecucion
de instrucciones basada en contador de programa que es la base de la arquitectura Von
Neumann.

Las instrucciones en un flujo de datos son puramente autocontenidas; es decir, no
direccionan variables en una memoria compartida global, sino que llevan los valores
de las variables en ellas mismas. En una maquina de este tipo, la ejecucion de una
instruccion no afecta a otras que estén listas para su ejecucion. De esta manera, varias
instrucciones pueden ser ejecutadas simultaneamente lo que lleva a la posibilidad de un
alto grado de concurrencia y paralelizacion.

La figura 1.6 muestra el diagrama de bloques de una méaquina de flujo de datos.
Las instrucciones, junto con sus operandos, se encuentran almacenados en la memoria
de datos e instrucciones (D/I). Cuando una instruccién estd lista para ser ejecutada,
se envia a uno de los elementos de proceso (EP) a través de la red de arbitraje. Cada
EP es un procesador simple con memoria local limitada. El EP, después de procesar la
instruccion, envia el resultado a su destino a través de la red de distribucion.

EP

EP

EP

I/D

I/D

Red de N Red de
distribucion J arbitraje

I/D

Memoria de
Instrucciones v Datos

Figura 1.6: Diagrama de bloques de una méaquina de flujo de datos.
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1.1 Clasificacién de los sistemas paralelos 9

Procesadores matriciales

Esta arquitectura es la representativa del tipo SIMD, es decir, hay una sola instruccion
que opera concurrentemente sobre multiples datos.

Un procesador matricial consiste en un conjunto de elementos de proceso y un
procesador escalar que operan bajo una unidad de control. La unidad de control busca y
decodifica las instrucciones de la memoria central y las manda bien al procesador escalar
o bien a los nodos procesadores dependiendo del tipo de instruccién. La instruccion que
ejecutan los nodos procesadores es la misma simultaneamente, los datos seran los de
cada memoria de procesador y por tanto seran diferentes. Por todo esto, un procesador
matricial sélo requiere un tnico programa para controlar todas las unidades de proceso.

La idea de utilizacién de los procesadores matriciales es explotar el paralelismo en los
datos de un problema més que paralelizar la secuencia de ejecucion de las instrucciones.
El problema se paraleliza dividiendo los datos en particiones sobre las que se pueden
realizar las mismas operaciones. Un tipo de datos altamente particionable es el formado
por vectores y matrices, por eso a estos procesadores se les llama matriciales.

Procesadores vectoriales

Un procesador vectorial ejecuta de forma segmentada instrucciones sobre vectores. La
diferencia con los matriciales es que mientras los matriciales son comandados por las
instrucciones, los vectoriales son comandados por flujos de datos continuos. A este tipo
se le considera MISD puesto que varias instrucciones son ejecutadas sobre un mismo
dato (el vector), si bien es una consideracién algo confusa aunque aceptada de forma
mayoritaria.

Arrays sistdlicos

Otro tipo de maquinas que se suelen considerar MISD son los arrays sistélicos. En un
array sistélico hay un gran nimero de elementos de proceso (EPs) idénticos con una
limitada memoria local. Los EPs estédn colocados en forma de matriz (array) de manera
que solo estan permitidas las conexiones con los EPs vecinos. Por lo tanto, todos los
procesadores se encuentran organizados en una estructura segmentada de forma lineal
o matricial. Los datos fluyen de unos EPs a sus vecinos a cada ciclo de reloj, y durante
ese ciclo de reloj, o varios, los elementos de proceso realizan una operacién sencilla.
El adjetivo sistolico viene precisamente del hecho de que todos los procesadores vienen
sincronizados por un unico reloj que hace de “corazén” que hace moverse a la maquina.

Arquitecturas hibridas

Hemos visto dos formas de explotar el paralelismo. Por un lado estaba la paralelizacion
de codigo que se consigue con las maquinas de tipo MIMD), y por otro lado estaba la
paralelizacién de los datos conseguida con arquitecturas SIMD y MISD. En la practica,
el mayor beneficio en paralelismo viene de la paralelizacion de los datos. Esto es debido
a que el paralelismo de los datos explota el paralelismo en proporcion a la cantidad de
los datos que forman el célculo a realizar. Sin embargo, muchas veces resulta imposible
explotar el paralelismo inherente en los datos del problema y se hace necesario utilizar

Ingenieria Informatica Universidad de Valencia



10 Introduccién a las arquitecturas paralelas

tanto el paralelismo de control como el de datos. Por lo tanto, procesadores que tienen
caracteristicas de MIMD y SIMD (o MISD) a un tiempo, pueden resolver de forma
efectiva un elevado rango de problemas.

Arquitecturas especificas

Las arquitecturas especificas son muchas veces conocidas también con el nombre de
arquitecturas VLSI ya que muchas veces llevan consigo la elaboracion de circuitos es-
pecificos con una alta escala de integracién.

Un ejemplo de arquitectura de propdsito especifico son las redes neuronales (ANN
de Artificial Neural Network). Las ANN consisten en un elevado ntimero de elementos
de proceso muy simples que operan en paralelo. Estas arquitecturas se pueden utilizar
para resolver el tipo de problemas que a un humano le resultan faciles y a una maquina
tan dificiles, como el reconocimiento de patrones, comprension del lenguaje, etc. La
diferencia con las arquitecturas clasicas es la forma en que se programa; mientras en
una arquitectura Von Neumann se aplica un programa o algoritmo para resolver un
problema, una red de neuronas aprende a fuerza de aplicarle patrones de comporta-
miento.

La idea es la misma que en el cerebro humano. Cada elemento de proceso es como
una neurona con numerosas entradas provenientes de otros elementos de proceso y una
Unica salida que va a otras neuronas o a la salida del sistema. Dependiendo de los
estimulos recibidos por las entradas a la neurona la salida se activara o no dependiendo
de una funcién de activacién. Este esquema permite dos cosas, por un lado que la
red realice una determinada funciéon segin el umbral de activacién interno de cada
neurona, y por otro, va a permitir que pueda programarse la red mediante la técnica
de ensayo-error.

Otro ejemplo de dispositivo de uso especifico son los procesadores basados en légica
difusa. FEstos procesadores tienen que ver con los principios del razonamiento apro-
ximado. La logica difusa intenta tratar con la complejidad de los procesos humanos
eludiendo los inconvenientes asociados a légica de dos valores clasica.

1.2 Fuentes del paralelismo

El procesamiento paralelo tiene como principal objetivo explotar el paralelismo inheren-
te a las aplicaciones informaticas. Todas las aplicaciones no presentan el mismo perfil
cara al paralelismo: unas se pueden paralelizar mucho y en cambio otras muy poco.
Al lado de este factor cuantitativo evidente, es necesario considerar también un factor
cualitativo: la manera a través de la cual se explota el paralelismo. Cada técnica de
explotacion del paralelismo se denomina fuente. Distinguiremos tres fuentes principales:

e El paralelismo de control
e El paralelismo de datos
e FEl paralelismo de flujo
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1.2 Fuentes del paralelismo 11

1.2.1 El paralelismo de control

La explotacion del paralelismo de control proviene de la constatacién natural de que en
una aplicacion existen acciones que podemos “hacer al mismo tiempo”. Las acciones,
llamadas también tareas o procesos pueden ejecutarse de manera mas o menos inde-
pendiente sobre unos recursos de calculo llamados también procesadores elementales (o
PE). La figura 1.7 muestra el concepto que subyace tras el paralelismo de control

° ® ° oo

o.‘ °o® o4 o
datos

®9

®

céalculos -
I

Figura 1.7: Paralelismo de control.

En el caso de que todas las acciones sean independientes es suficiente asociar un
recurso de célculo a cada una de ellas para obtener una ganancia en tiempo de ejecucion
que serd lineal: N acciones independientes se ejecutaran N veces mas rapido sobre N
Elementos de Proceso (PE) que sobre uno solo. Este es el caso ideal, pero las acciones de
un programa real suelen presentar dependencias entre ellas. Distinguiremos dos clases
de dependencias que suponen una sobrecarga de trabajo:

e Dependencia de control de secuencia: corresponde a la secuenciacion en un algoritmo
clésico.

e Dependencia de control de comunicaciéon: una acciéon envia informaciones a otra
accion.

La explotacién del paralelismo de control consiste en administrar las dependencias entre
las acciones de un programa para obtener asi una asignacion de recursos de calculo lo
mas eficaz posible, minimizando estas dependencias. La figura 1.8 muestra un ejemplo
de paralelismo de control aplicado a la ejecucion simultanea de instrucciones.

1.2.2 El paralelismo de datos

La explotacién del paralelismo de datos proviene de la constatacion natural de que
ciertas aplicaciones trabajan con estructuras de datos muy regulares (vectores, matrices)
repitiendo una misma acciéon sobre cada elemento de la estructura. Los recursos de
célculo se asocian entonces a los datos. A menudo existe un gran nimero (millares o
incluso millones) de datos idénticos. Si el nimero de PE es inferior al de datos, éstos
se reparten en los PE disponibles. La figura 1.9 muestra de forma grafica el concepto
de paralelismo de datos.

Como las acciones efectuadas en paralelo sobre los PE son idénticas, es posible
centralizar el control. Siendo los datos similares, la acciéon a repetir tomara el mismo
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12 Introduccion a las arquitecturas paralelas

a=b+1
a=atC
d=5*d
a=2*a
e=al
f=d*3
f=f-1
f=f*4

Usaaedyf

Figura 1.8: Ejemplo de paralelismo de control.

datos

célculos

Figura 1.9: Paralelismo de datos.
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1.2 Fuentes del paralelismo 13

tiempo sobre todos los PE y el controlador podra enviar, de manera sincrona, la accién
a ejecutar a todos los PE.

Las limitaciones de este tipo de paralelismo vienen dadas por la necesidad de dividir
los datos vectoriales para adecuarlos al tamano soportado por la maquina, la existencia
de datos escalares que limitan el rendimiento y la existencia de operaciones de difusion
(un escalar se reproduce varias veces convirtiéndose en un vector) y [-reducciones que
no son puramente paralelas. En la figura 1.10 se muestra un ejemplo de paralelismo de
datos.

doi=1,20
a(i)=b(i)*c(i)
enddo
1
7 )
do i=1,60 20 doi=21,40
a(i)=b(i)*c(i) 2 > a=D()re()
enddo 40 enddo
41
N do i=41,60
60 ™~ ali)=b(i)*c(i)
enddo

Figura 1.10: Ejemplo de la aplicaciéon del paralelismo de datos a un bucle.

1.2.3 El paralelismo de flujo

La explotacion del paralelismo de flujo proviene de la constatacién natural de que ciertas
aplicaciones funcionan en modo cadena: disponemos de un flujo de datos, generalmente
semejantes, sobre los que debemos efectuar una sucesién de operaciones en cascada. La
figura 1.11 muestra de forma grafica el concepto de paralelismo de flujo.

datos

célculos i %

Figura 1.11: Paralelismo de flujo.

Los recursos de célculo se asocian a las acciones y en cadena, de manera que los
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14 Introduccion a las arquitecturas paralelas

resultados de las acciones efectuadas en el instante ¢t pasen en el instante ¢ + 1 al PE
siguiente. Este modo de funcionamiento se llama también segmentacion o pipeline.

El flujo de datos puede provenir de dos fuentes:

e Datos de tipo vectorial ubicados en memoria. Existe entonces una dualidad fuerte
con el caso del paralelismo de datos.

e Datos de tipo escalar provenientes de un dispositivo de entrada. Este dispositivo se
asocia a menudo a otro de captura de datos, colocado en un entorno de tiempo real.

En ambos casos, la ganancia obtenida esta en relaciéon con el ntimero de etapas
(numero de PE). Todos los PEs no estaran ocupados mientras el primer dato no haya
recorrido todo el cauce, lo mismo ocurrird al final del flujo. Si el flujo presenta frecuentes
discontinuidades, las fases transitorias del principio y del fin pueden degradar seriamente
la ganancia. La existencia de bifurcaciones también limita la ganancia obtenida.
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Capitulo 2

El rendimiento de los sistemas
paralelos

2.1 Magnitudes y medidas del rendimiento

En esta seccién se definiran algunas de las medidas mas utilizadas a la hora de deter-
minar el rendimiento de una arquitectura paralela. Asi, se introducen los conceptos
de: speed-up, eficiencia de un sistema, utilizacién, redundancia, etc. Esta seccién y la
siguiente se encuentran completas en [Hwa93].

2.1.1 Eficiencia, redundancia, utilizacién y calidad

Ruby Lee (1980) defini6 varios pardmetros para evaluar el cdlculo paralelo. A conti-
nuacion se muestra la definicién de dichos parametros.

Eficiencia del sistema. Sea O(n) el nimero total de operaciones elementales
realizadas por un sistema con n elementos de proceso, y T'(n) el tiempo de ejecucion en
pasos unitarios de tiempo. En general, T'(n) < O(n) si los n procesadores realizan mas
de una operacién por unidad de tiempo, donde n > 2. Supongamos que T'(1) = O(1) en
un sistema mono-procesador. El factor de mejora del rendimiento (speed-up) se define
como

S(n) =T(1)/T(n)
La eficiencia del sistema para un sistema con n procesadores se define como

S T
n nT'(n)

La eficiencia es una comparacién del grado de speed-up conseguido frente al valor
méximo. Dado que 1 < S(n) <n, tenemos 1/n < E(n) < 1.

La eficiencia més baja (F(n) — 0 corresponde al caso en que todo el programa se
ejecuta en un unico procesador de forma serie. La eficiencia méxima (E(n) = 1) se
obtiene cuando todos los procesadores estan siendo completamente utilizados durante
todo el periodo de ejecucién.
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16 El rendimiento de los sistemas paralelos

Escalabilidad. Un sistema se dice que es escalable para un determinado rango de
procesadores [1..n], si la eficiencia E(n) del sistema se mantiene constante y cercana a
la unidad en todo ese rango. Normalmente todos los sistemas tienen un determinado
numero de procesadores a partir del cual la eficiencia empieza a disminuir de forma mas
o menos brusca. Un sistema es mas escalable que otro si este niimero de procesadores,
a partir del cual la eficiencia disminuye, es menor que el otro.

No hay que confundir escalabilidad con ampliabilidad. Un sistema es ampliable si
fisicamente se le pueden poner mas médulos (més memorias, méas procesadores, mas
tarjetas de entrada/salida, etc). Que un sistema sea ampliable no significa que sea
escalable, es decir, que un sistema sea capaz de ampliarse con muchos procesadores
no significa que el rendimiento vaya a aumentar de forma proporcional, por lo que la
eficiencia no tiene por qué mantenerse constante y por tanto el sistema podria no ser
escalable.

Redundancia y utilizacion. La redundancia en un calculo paralelo se define como
la relacién entre O(n) y O(1):

R(n) = 0(n)/O(1)

Esta proporcion indica la relacion entre el paralelismo software y hardware. Ob-
viamente, 1 < R(n) < n. La wutilizacion del sistema en un célculo paralelo se define

Ulw) = RO E(0) = )

La utilizacién del sistema indica el porcentaje de recursos (procesadores, memoria,
recursos, etc.) que se utilizan durante la ejecuciéon de un programa paralelo. Es intere-
sante observar la siguiente relacién: 1/n < E(n) <U(n) <1y1 < R(n) <1/E(n) <n.

Calidad del paralelismo. La calidad de un calculo paralelo es directamente pro-
porcional al speed-up y la eficiencia, inversamente proporcional a la redundancia. Asi,

tenemos
SmE®m) _ T3(1)
R(n) nT?(n)O(n)

Q(n) =

Dado que E(n) es siempre una fraccién y R(n) es un nimero entre 1 y n, la calidad
Q(n) estd siempre limitada por el speed-up S(n).

Para terminar con esta discusion acerca de los indices del rendimiento, usamos el
speed-up S(n) para indicar el grado de ganancia de velocidad de una computacién
paralela. La eficiencia F(n) mide la porcién ttil del trabajo total realizado por n
procesadores. La redundancia R(n) mide el grado del incremento de la carga.

La utilizacién U(n) indica el grado de utilizacién de recursos durante un calculo
paralelo. Finalmente, la calidad Q(n) combina el efecto del speed-up, eficiencia y re-
dundancia en una tnica expresion para indicar el mérito relativo de un calculo paralelo
sobre un sistema.

2.1.2 Perfil del paralelismo en programas

El grado de paralelismo refleja como el paralelismo software se adapta al paralelismo
hardware. En primer lugar caracterizaremos el perfil del paralelismo de un programa
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2.1 Magnitudes y medidas del rendimiento 17

para a continuacion introducir los conceptos de paralelismo medio y definir el speed-up
ideal en una maquina con recursos ilimitados.

Grado de paralelismo. FEs el nimero de procesos paralelos en los que se puede
dividir un programa en un instante dado. La ejecucién de un programa en un ordenador
paralelo puede utilizar un nimero diferente de procesadores en diferentes periodos de
tiempo. Para cada periodo de tiempo, el nimero de procesadores que se puede llegar a
usar para ejecutar el programa se define como el grado de paralelismo (GDP).

A la grafica 2.1, que muestra el GDP en funcion del tiempo, se la denomina perfil del
paralelismo de un programa dado. Por simplicidad, nos concentraremos en el analisis
de los perfiles de un tnico programa. En la figura se muestra un ejemplo de perfil del
paralelismo del algoritmo divide y vencerés.

A Degree of Paralielism
(DOP)

8 -

...........................................

Average parallelism A

—mmmm . ————

i ] ] ] L I ] ]
2 4 7 10 13 15 17 20 24 27

Time —>

Figura 2.1: Perfil del paralelismo de un algoritmo del tipo divide y venceras.

Las fluctuaciones en el perfil durante un periodo de observacion depende de la es-
tructura del algoritmo, la optimizacién del programa, la utilizaciéon de recursos, y las
condiciones de ejecucion del sistema donde se ejecuta el programa.

Paralelismo medio. Consideremos un procesador paralelo compuesto por n ele-
mentos de proceso homogéneos. Llamamos m al paralelismo méximo en un perfil. En
el caso ideal n > m. Llamamos A a la capacidad de computo de un procesador, expre-
sada en MIPS o Mflops, sin considerar las penalizaciones debidas al acceso a memoria,
latencia de las comunicaciones, o sobrecarga del sistema. Cuando i procesadores estan
ocupados durante un periodo de tiempo, se tiene que GDP= i en ese periodo.

La cantidad de trabajo realizado, a la que llamaremos W, es proporcional al area
bajo la curva de perfil paralelo:
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18 El rendimiento de los sistemas paralelos

to
W = A/ GDP(t) dt
t1
Esta integral se calcula frecuentemente mediante el siguiente sumatorio:
i=1

donde t; es el tiempo que GDP=1iy > " t; = t5 — t1 es el tiempo total de ejecucion.

El paralelismo medio, que llamaremos A, serd por tanto

to
R /GDP(t)dt

ot —t1 )y,

o en su forma discreta
moit
A= —Zf,}ft (2.1)
i=1li

Speed-up asintético. Si denotamos por W, = iAt; al trabajo realizado cuando
GDP= i, entonces podemos escribir W = >~ W;. Esto estd suponiendo que no hay
sobrecarga de ningun tipo, es decir, se trata del caso ideal de paralelizacién.

El tiempo de ejecucién de W; sobre un tunico procesador es t;(1) = W;/A. El tiempo
de ejecucién de W; sobre k procesadores es t;(k) = W;/kA. Con un ntimero infinito de
procesadores disponibles, t;(c0) = W;/iA, para 1 < i < m. Asi, podemos escribir el
tiempo de respuesta para un procesador e infinitos procesadores como:

)=yt =3 "%

El speed-up asintdtico Sy se define como el cociente de T'(1) y T'(c0), es decir, es
un parametro que mide la aceleracion del tiempo de calculo por el hecho de poder
paralelizar al maximo la aplicacién:

T(l) _ 2111 Wi
T T(e) XL T

i=1

(2.2)

Si comparamos esta férmula (2.2) con la del paralelismo medio, A (2.1), se observa
que S, = A en el caso ideal. En general, S, < A si se consideran las latencias debidas
a las comunicaciones y otras sobrecargas del sistema. Observar que tanto S, como A
estan definidos bajo la suposicién de que n = oo 0 n > m.

Paralelismo disponible. Como ya vimos en las primeras secciones de este tema,
existe un amplio grado de paralelismo potencial en los programas. Los cédigos cientificos
presentan un alto grado de paralelismo, debido al paralelismo inherente de los propios
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2.1 Magnitudes y medidas del rendimiento 19

datos. Manoj Kumar (1988) indica que en cédigos de cdalculo intensivo es posible
ejecutar de 500 a 3.500 operaciones aritméticas simultdneas. Nicolau y Fisher (1984)
mostraron que un con programa Fortran estandar era posible la ejecucion simultdnea de
90 instrucciones para arquitecturas VLIW. Estos nimeros muestran el lado optimista
del paralelismo disponible.

David Wall (1991) indica que el limite del ILP (paralelismo a nivel de instruccion)
es de alrededor de 5, raramente sobrepasando el 7. Bulter et al. (1991) indican que
cuando se eliminan todas las restricciones el GDP puede exceder 17 instrucciones por
ciclo. Si el hardware esta perfectamente balanceado es posible conseguir de 2.0 a 5.8
instrucciones por ciclo en un procesador superescalar. Estos nimeros muestran el lado
pesimista del paralelismo disponible.

2.1.3 Rendimiento medio arménico. Ley de Amdahl

Consideremos un sistema paralelo con n procesadores ejecutando m programas en varios
modos con diferentes niveles de rendimiento. Queremos definir el rendimiento medio
de este tipo de multiprocesadores. Con una distribucion de peso podemos definir una
expresion del rendimiento.

Cada modo de ejecucién puede corresponder a un tipo de ejecucién como por ejemplo
procesamiento escalar, vectorial, secuencial o paralela. Cada programa puede ejecutarse
mediante una combinacion de estos modos. El rendimiento medio armdnico proporciona
un rendimiento medio sobre la ejecucion de un gran nimero de programas ejecutandose
en varios modos.

Antes de obtener dicha expresion, estudiaremos las expresiones de la media aritmética
y geométrica obtenidas por James Smith (1988). La velocidad de ejecucién R; para el
programa i-ésimo se mide en MIPS o Mflops.

Media aritmética del rendimiento. Sea el conjunto {R;} de las velocidades de
ejecucion de los programas ¢ = 1,2,...,m. La media aritmética de la velocidad de
ejecucion se define como

La expresién R, supone que los m programas tienen el mismo peso (1/m). Si existe
una distribucién de pesos de los distintos programas = = {f; parai = 1,2,...,m},
definimos la media aritmética ponderada de la velocidad de ejecucion como:

m

R, = Z (fiRs)

i=1

Esta media aritmética es proporcional a la suma de los inversos de los tiempos
de ejecucién; no es inversamente proporcional a la suma de los tiempos de ejecucion.
Por lo tanto, la media aritmética falla al representar el tiempo real consumido por los
benchmarks.

Media geométrica del rendimiento. La media geométrica de la velocidad de
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ejecucion para m programas se define como
m
o 1/m
R, = | | R,
i=1

Con una distribucién de pesos m = {f; parai = 1,2,...,m}, podemos definir una
media geométrica ponderada de la velocidad de ejecucion como:

B =1 %
=1

La media geométrica tampoco capta el rendimiento real, ya que no presenta una
relacién inversa con el tiempo total. La media geométrica ha sido defendida para el uso
con cifras de rendimiento que han sido normalizadas con respecto a una maquina de
referencia con la que se estd comparando.

Rendimiento medio armoénico. Debido a los problemas que presentan la media
aritmética y geométrica, necesitamos otra expresion del rendimiento medio basado en
la media aritmética del tiempo de ejecucién. De hecho, T; = 1/R;, es el tiempo medio
de ejecucion por instruccién para el programa i. La media aritmética del tiempo de
ejecucion por instruccion se define como

m

1 1 <1
L=n2T=02

i=1 =1

La media armonica de la velocidad de ejecucion sobre m programas de prueba se
define por el hecho de que R; = TL:

m
Ry = =1
Zi:l R;

Con esto, el rendimiento medio arménico estéa de verdad relacionado con el tiempo
medio de ejecucién. Si consideramos una distribucién de pesos, podemos definir el
rendimiento medio armonico ponderado como:

1

"
Rh = Zm L
i=1 R;

Speed-up armodnico medio. Otra forma de aplicar el concepto de media arménica
es ligar los distintos modos de un programa con el nimero de procesadores usados.
Supongamos que un programa (o una carga formada por la combinacién de varios pro-
gramas) se ejecutan en un sistema con n procesadores. Durante el periodo de ejecucion,
el programa puede usar ¢ = 1,2,...n procesadores en diferentes periodos de tiempo.

Decimos que el programa se ejecuta en modo i si usamos ¢ procesadores. R; se usa
para reflejar la velocidad conjunta de i procesadores. Supongamos que 77 = 1/R; = 1 es
el tiempo de ejecucion secuencial en un mono-procesador con una velocidad de ejecucion
Ry = 1. Entonces T; = 1/R; = 1/i es el tiempo de ejecucién usando i procesadores con
una velocidad de ejecucién combinada de R; =4 en el caso ideal.
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2.1 Magnitudes y medidas del rendimiento 21

Supongamos que un programa dado se ejecuta en n modos de ejecucién con una dis-
tribucién de pesos w = {f; para i =1,2,...,n}. El speed-up armonico medio ponderado
se define como:

R
(S )

donde T* = 1/R; es la media armdnica ponderada del tiempo de ejecucion para los n
modos de ejecucion.

S=T/T" = (2.3)

La figura 2.2 muestra el comportamiento del speed-up para tres funciones de peso
distintas.

A 5= 1
fi/i
1024 |- i= o _ 12 n
o nz - (}’ E!~ 1})
256 |- 11 1
n] - (Z;ﬁa- ,;l)
Speedup 64 |- m, = (ﬁ,ﬂ, ,l)
) ) S
16 |- n
where s= Y i
i=1
4 -
1 Z ] ] ] |

4 16 64 256 1024 n

Figura 2.2: Media armonica del speed-up con respecto a tres distribuciones de probabi-
lidad: 7; para la distribucién uniforme, w5 en favor de usar més procesadores y w3 en
favor de usar menos procesadores.

Ley de Amdahl. De la expresién (2.3) de S se puede derivar la ley de Amdahl
como sigue: En primer lugar supongamos que R; =iy w = («,0,0,...,0,1 — «). Esto
implica que el sistema usa un modo secuencial puro con una probabilidad de «, o los
n procesadores con una probabilidad de 1 — «. Sustituyendo Ry =1, R, =ny w en la
ecuacion de S (2.3), obtenemos la siguiente expresién para el speed-up:

S0 = T Ta (2.4)

A esta expresion se le conoce como la ley de Amdahl. La implicacién es que S — 1/«
cuando n — oo. En otras palabras, independientemente del niimero de procesadores
que se emplee, existe un limite superior del speed-up debido a la parte serie de todo
programa.

En la figura 2.3 se han trazado las curvas correspondientes a la ecuacion (2.4) para
4 valores de . El speed-up ideal se obtiene para o = 0, es decir, el caso en que no hay
parte serie a ejecutar y todo el cédigo es paralelizable. A poco que el valor de « sea no
nulo, el speed-up maximo empieza a decaer muy deprisa.
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A o= n____
S 1+ (n-1Da
1024 |- o ®=0
256 |- rs
o =0.01
Speedup 64 |- o
16 |- /g o=0.1
4 B ”,
/e 440 =09
1 >

4 16 64 256 1024 n

Figura 2.3: Mejora del rendimiento para diferentes valores de «, donde « es la fraccion
del cuello de botella secuencial.

Esta ley de Amdahl se puede generalizar y es aplicable a cualquier problema que
tenga una parte mejorable y otra que no se pueda mejorar. Si llamamos F}, a la fraccion
del problema que se puede mejorar, la fraccién de problema que no se puede mejorar
serd (1 — F,,). Dado el problema se tiene una magnitud que es la que mejora con
respecto a la inicial, a la magnitud inicial la podemos llamar M;,; y a la magnitud una
vez aplicadas las mejoras M,,.;. La mejora S, es siempre el cociente entre las dos:

Mini

Sup =
P Mmej

Este cociente se puede poner en funcién de las fracciones que son mejorables y las que
no, ya que M, = K- (1 = F,) + F,) = K,y My, = K- ((1 - F,,) + F,./S), donde
la K es una proporcionalidad con las unidades de la magnitud del problema, y S,, es
el factor de mejora de la parte mejorable. Con todo esto se puede reescribir la mejora
total del sistema al intentar mejorar S, veces la parte mejorable como:

1
que es la expresion de la ley de Amdahl generalizada que se puede aplicar a cualquier
objeto que se quiera mejorar y solo una parte sea mejorable. En el caso de los multi-
procesadores el factor de mejora de la parte mejorable (paralelizable) es precisamente
n, es decir, el numero de procesadores. Por otro lado, la fracciéon que no es mejorable
es la parte serie no paralelizable que llamabamos a. Con todo esto, sustituyendo los
diferentes valores en la expresion anterior, y multiplicando por n/n, se tiene:

1 n n

Su: = =
Pa+ 14na—-a 14+ (n-1a

que es exactamente la misma expresion obtenida aplicando el speed-up medio armoénico.

La expresion de la ley de Amdahl generalizada se puede aplicar a cualquier problema.
Por ejemplo, el rendimiento relativo vectorial/escalar en los procesadores vectoriales,
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no es mas que la aplicacién de esta ley al caso en que un programa tenga una parte
vectorizable (parte que va a mejorar) y otra escalar, cuyo rendimiento no va a mejorar
por el hecho de estar utilizando un procesador vectorial.

2.2 Modelos del rendimiento del speed-up

En esta seccion se describen tres modelos de medicion del speed-up. La ley de Amdahl
(1967) se basa una carga de trabajo fija o en un problema de tamano fijo. La ley de
Gustafson (1987) se aplica a problemas escalables, donde el tamano del problema se
incrementa al aumentar el tamano de la maquina o se dispone de un tiempo fijo para
realizar una determinada tarea. El modelo de speed-up de Sun y Ni (1993) se aplica
a problemas escalables limitados por la capacidad de la memoria. En la figura 2.4 se
muestra un esquema de los tres modelos utilizados.

ﬁka\oad AEfiiciency

v (Linear) 1L 0

B (Sublinear)

R S e e T

05
o (Constant)
I ] ] LS 0 | | 14>
1 10 100 1000 10 ) 1_00 1000
Machine size, n Machine size, n
(a) Four workload growth patterns (b) Corresponding efficiency curves

Workload
(problem
size, s)

Fixed-memory
model

Fixed-time model

Fixed-load model

Machine size (n)

Figura 2.4: Modelos de rendimiento del speed-up.
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2.2.1 Ley de Amdahl, limitacién por carga de trabajo fija

En muchas aplicaciones practicas, donde es importante la respuesta mas rapida posible,
la carga de trabajo se mantiene fija y es el tiempo de ejecucion lo que se debe intentar
reducir. Al incrementarse el nimero de procesadores en el sistema paralelo, la carga
fija se distribuye entre mas procesadores para la ejecucién paralela. Por lo tanto, el
objetivo principal es obtener los resultados lo mas pronto posible. En otras palabras,
disminuir el tiempo de respuesta es nuestra principal meta. A la ganancia de tiempo
obtenida para este tipo de aplicaciones donde el tiempo de ejecucién es critico se le
denomina speed-up bajo carga fija.

Speed-up bajo carga fija. La férmula vista en el apartado anterior se basa en
una carga de trabajo fija, sin importar el tamano de la maquina. Las formulaciones
tradicionales del speed-up, incluyendo la ley de Amdahl, estan basadas en un problema
de tamano fijo y por lo tanto en una carga fija. En este caso, el factor de speed-up esta
acotado superiormente por el cuello de botella secuencial.

A continuacion se consideran las dos posibles situaciones: GDP< n 6 GDP> n.
Consideremos el caso donde el GDP=i > n. Supongamos que todos los n procesadores
se usan para ejecutar W; exclusivamente. El tiempo de ejecucién de W; es

w1

De esta manera el tiempo de respuesta es

m

T(n)=3_ A [ﬂ

=1

>I=

Observar que si ¢ < n, entonces t;(n) = t;(co) = W;/iA. Ahora, definimos el
speed-up para carga fija como :

LT YW,

Sn

Observar que S,, < S, < A.

Existe una gran cantidad de factores que se han ignorado que pueden rebajar el
speed-up. Estos factores incluyen latencias de comunicaciones debidas a retrasos en el
acceso a la memoria, comunicaciones a través de un bus o red, o sobrecarga del sistema
operativo y retrasos causados por las interrupciones. Si Q(n) es la suma de todas las
sobrecargas del sistema en un sistema con n procesadores, entonces:

_ T(D _ Z:il Wi
T)+QM) XL %1 +QMn)
El retraso por sobrecarga )(n) depende siempre de la aplicacién y de la maquina. Es

muy dificil obtener una expresién para Q(n). A no ser de que se especifique otra cosa
se supondréd que Q(n) = 0 para simplificar la explicacion.

(2.5)

Ley de Amdahl revisada. En 1967, Gene Amdahl derivé un speed-up para el
caso particular donde el computador opera en modo puramente secuencial (GDP= 1)
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o en modo totalmente paralelo (GDP= n). Es decir, W; =0sii# 1 6 i # n. En este
caso, el speed-up viene dado por:

Wi+ W,

o T e 2.6

La ley de Amdahl supone que la parte secuencia del programa W; no cambia con
respecto a tamano n de la maquina. Sin embargo, la porcion paralela se ejecuta equita-
tivamente por los n procesadores reduciéndose el tiempo de ejecucién para esta parte.

Suponiendo una situacién normalizada en la cual W, = oy W, = 1 — « se tiene
que Wi +W,, = a+1—a = 1. Con esta sustitucién, la ecuaciéon (2.4) y (2.6) son la
misma. Igual que en aquella expresién « es la fraccion serie del programa y (1 — «a) la
paralelizable.

La ley de Amdahl se ilustra en la figura 2.5. Cuando el nimero de procesadores
aumenta, la carga ejecutada en cada procesador decrece. Sin embargo, la cantidad total
de trabajo (carga) W; 4+ W,, se mantiene constante como se muestra en la figura 2.5a.
En la figura 2.5b, el tiempo total de ejecucién decrece porque T,, = W,, /n. Finalmente,
el término secuencial domina el rendimiento porque 7;, — 0 al hacer n muy grande
siendo 77 constante.

Cuello de botella secuencial. La figura 2.5¢c muestra una gréafica de la ley de
Amdahl para diferentes valores de 0 < o < 1. El maximo speed-up, S,, = n, se obtiene
para a = 0. El minimo speed-up, S,, = 1, se obtiene para o = 1. Cuando n — o0, el
valor limite es So, = 1/a. Esto implica que el speed-up esté acotado superiormente por
1/c, independientemente del tamano de la maquina.

La curva del speed-up en la figura 2.5¢ cae rapidamente al aumentar o.. Esto significa
que con un pequeno porcentaje de codigo secuencial, el rendimiento total no puede ser
superior a 1/a. A este a se le denomina cuello de botella secuencial de un programa.

El problema de un cuello de botella secuencial no puede resolverse incrementando
el nimero de procesadores del sistema. El problema real esta en la existencia de una
fraccion secuencial (s) del cédigo. Esta propiedad ha impuesto una visién muy pesimista
del procesamiento paralelo en las pasadas dos décadas.

De hecho, se observaron dos impactos de esta ley en la industria de los computadores
paralelos. En primer lugar, los fabricantes dejaron de lado la construcciéon de compu-
tadores paralelos de gran escala. En segundo lugar, una parte del esfuerzo investigador
se desplazo al campo de desarrollo de compiladores paralelos en un intento de reducir
el valor de a y mejorar de esa forma el rendimiento.

2.2.2 Ley de Gustafson, limitacion por tiempo fijo

Uno de los mayores inconvenientes de aplicar la ley de Amdahl es que el problema (la
carga de trabajo) no puede aumentarse para corresponderse con el poder de cémputo al
aumentar el tamano de la maquina. En otras palabras, el tamano fijo impide el escalado
del rendimiento. Aunque el cuello de botella secuencial es un problema importante,
puede aliviarse en gran medida eliminando la restriccién de la carga fija (o tamano fijo
del problema). John Gustafson (1988) ha propuesto el concepto de tiempo fijo que da
lugar a un modelo del speed-up escalado.
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Figura 2.5: Modelo del speed-up de carga fija y la ley de Amdahl.

Escalado para conseguir una mayor precisiéon. Las aplicaciones de tiempo-
real son la causa principal del desarrollo de un modelo de speed-up de carga fija y la
ley de Amdahl. Existen muchas otras aplicaciones que enfatizan la precisién mas que
el tiempo de respuesta. Al aumentar el tamano de la maquina para obtener mayor
potencia de calculo, queremos incrementar el tamano del problema para obtener una
mayor carga de trabajo, produciendo una solucién mas precisa y manteniendo el tiempo
de ejecucion.

Un ejemplo de este tipo de problemas es el célculo de la prediccion meteorolégica.
Habitualmente se tiene un tiempo fijo para calcular el tiempo que hara en unas horas,
naturalmente se debe realizar el calculo antes de que la lluvia llegue. Normalmente se
suele imponer un tiempo fijo de unos 45 minutos a una hora. En ese tiempo se tiene
que obtener la mayor precision posible. Para calcular la prediccién se sigue un modelo
fisico que divide el area terrestre a analizar en cuadrados, de manera que los calculos
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realizados en cada uno de estos cuadrados se puede hacer en paralelo. Si se disponen
de muchos procesadores se podran hacer cuadros mas pequenos con lo que la precision
aumenta manteniendo el tiempo de ejecucion.

Speed-up de tiempo fijo. En aplicaciones de precisiéon critica, se desea resolver el
problema de mayor tamano en una maquina mayor con el aproximadamente el mismo
tiempo de ejecucién que costaria resolver un problema menor en una maquina menor.
Al aumentar el tamano de la mdquina, tendremos una nueva carga de trabajo y por lo
tanto un nuevo perfil del paralelismo. Sea m’ el maximo GDP con respecto al problema
escalado y W/ la carga de trabajo con GDP= i.

Observar que, en general, W/ > W, para 2 < i < m’y W] = W;. El speed-up de
tiempo fijo se define bajo el supuesto de que T'(1) = 7"(n), donde T"(n) es el tiempo
de ejecucién del problema escalado y T'(1) se corresponde con el problema original sin
escalar. Asi, tenemos que

Una férmula general para el speed-up de tiempo fijo se define por S), = T"(1)/T"(n) =
T'(1)/T(1). Por analogia con la ecuacién (2.5) se obtiene la expresién para el speed-up
de tiempo fijo:

o Trmw srw
ST+ QM) 2im Wi

=1 1

(2.7)

Ley de Gustafson. El speed-up de tiempo fijo fue desarrollado por Gustafson para
un perfil de paralelismo especial con W; = 0si i # 1y i # n. De forma similar a la
ley de Amdahl, podemos reescribir la ecuacién anterior (2.7) como sigue (suponemos

Q(n) = 0): ,
YW W+ WL W+ e,
CNTWe WA+ W, W+ W,

S

La figura 2.6a muestra la relacién del escalado de la carga de trabajo con el speed-up
escalado de Gustafson. De hecho, la ley de Gustafson puede reformularse en términos
de a =W;y1—a=W,, bajo la suposicién de que Wy + W,, = 1, como sigue:

,_oz+n(1—oz)_n_an_
" a+(l-a) ( 1

Obsérvese que la pendiente de la curva S, en la figura 2.6¢ es mucho mas plana que
en la figura 2.5c. Esto implica que la ley de Gustafson soporta el rendimiento escalable
al aumentar el tamano de la maquina. La idea es mantener a todos los procesadores
ocupados incrementando el tamano del problema.

2.2.3 Modelo del speed-up limitado por la memoria fija

Xian-He Sun y Lionel Ni (1993) han desarrollado un modelo del speed-up limitado por
la memoria que generaliza la ley de Amdahl y Gustafson para maximizar el uso de la
CPU y la memoria. La idea es resolver el mayor problema posible, limitado por el
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Figura 2.6: Modelo de speed-up de tiempo fijo y la ley de Gustafson.

espacio de memoria. En este caso también es necesario una carga de trabajo escalada,
proporcionando un mayor speed-up, mayor precision y mejor utilizacién de los recursos.

Problemas limitados por el espacio de memoria. Los calculos cientificos y las
aplicaciones de ingenieria suelen necesitar una gran cantidad de memoria. De hecho,
muchas aplicaciones de los ordenadores paralelos surgen de la limitacion de la memoria
més que de la CPU o la E/S. Esto es especialmente cierto en sistemas multicomputador
con memoria distribuida. Cada elemento de proceso esta limitado a usar su propia
memoria local por lo que sélo puede hacer frente a un pequeno subproblema.

Cuando se utiliza un mayor niimero de nodos para resolver un problema grande, la
capacidad de memoria total se incrementa de forma proporcional. Esto le permite al
sistema resolver un problema escalado mediante el particionamiento del programa y la
descomposicion del conjunto de datos.

En lugar de mantener fijo el tiempo de ejecucién, uno puede querer usar toda la
memoria disponible para aumentar aiin mas el tamano del problema. En otras palabras,
si se tiene un espacio de memoria adecuado y el problema escalado cumple el limite de
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tiempo impuesto por la ley de Gustafson, se puede incrementar el tamano del problema,
consiguiendo una mejor solucién o una solucién mas precisa.

El modelo de limitacién de la memoria se desarrollé bajo esta filosofia. La idea es
resolver el mayor problema posible, limitado inicamente por la capacidad de memoria
disponible.

Speed-up de memoria fija. Sea M el requisito de memoria para un problema
dado y W la carga computacional. Ambos factores estan relacionados de varias formas,
dependiendo del direccionamiento del espacio y las restricciones de la arquitectura. Asi,
podemos escribir W = g(M) o M = g~ 1(W).

En un multicomputador, y en la mayoria de multiprocesadores, la capacidad total
de la memoria se incrementa linealmente con el nimero de nodos disponibles. Sea
W =3"", W, la carga para una ejecucién secuencial del programa en un tnico nodo, y

W+ = Z:il W la carga para el problema para n nodos, donde m* es el maximo GDP

del problema escalado. Los requisitos de memoria para un nodo activo esta limitado
por M =g~ (302, Wh).
El speed-up con memoria fija se define de forma similar al caso de la ecuacién (2.7):

S* — %/:*:i*lm/z*
Diet E-‘ +Q(n)

La carga de trabajo para la ejecucién secuencial en un tnico procesador es inde-
pendiente del tamano del problema o del tamano del sistema. Asi, podemos escribir
Wy = W'y = Wy para los tres modelos de speed-up. Consideremos el caso especial con
dos modos de operacion: ejecucién secuencial frente a perfectamente paralela. La mejora
en la memoria esta relacionada con la carga escalada mediante la férmula W) = ¢*(nM),
donde nM es el incremento en la capacidad de la memoria para un multicomputador
con n nodos.

Supongamos ademds que ¢g*(nM) = G(n)g(M) = G(n)W,, donde W,, = g(M) y ¢*
es una funcién homogénea. El factor G(n) refleja el incremento en la carga al aumentar
la memoria n veces. Esto nos permite rescribir la formula anterior bajo la suposicién
deque W; =0sii#1ony Q) =0:

o _ Wr+Wwy Wi+ Gn)W,
WP+ Wr/n W4 G(n)W,/n

(2.8)

(2.9)

Rigurosamente hablando este modelo sélo es valido bajo estas dos suposiciones: (1)
El conjunto de toda la memoria forma un espacio global de direcciones (en otras pala-
bras, suponemos un espacio de memoria compartido distribuido); (2) Todo el espacio de
memoria disponible se utiliza para el problema escalado. Existen tres casos especiales
donde se puede aplicar la ecuacién (2.9):

1. G(n) = 1. Se corresponde con el caso donde el tamafio del problema es fijo, siendo
equivalente a la ley de Amdahl.

2. G(n) = n. Se aplica al caso en el que la carga se incrementa n veces cuando la
memoria se incrementa n veces. En este caso, la ecuacion se corresponde con la
ley de Gustafson con un tiempo de ejecucién fijo.

3. G(n) > n. Se corresponde con la situacién donde la carga computacional se incre-
menta mas rapidamente que los requisitos de memoria. En este caso, el modelo de
memoria fija da posiblemente todavia un mayor speed-up que el de tiempo fijo.
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Figura 2.7: Modelo de speed-up de memoria fija.

De este andlisis se pueden obtener las siguientes conclusiones: la ley de Amdahl y la
de Gustafson son casos particulares del modelo de tiempo fijo. Cuando la computacion
crece mas rapidamente que los requisitos de memoria, lo que es frecuente en el caso
de algunas simulaciones cientificas y aplicaciones de ingenieria, el modelo de memoria
fija (figura 2.7) da lugar a un mayor speed-up (es decir, S¥ > §', > S,) y una mejor
utilizacion de los recursos.

2.3 Modelos del rendimiento segin la granularidad

El contenido de esta seccién y resto del capitulo se encuentran en el libro [Sto93].

Un parametro que se suele dar para caracterizar los sistemas multiprocesadores
es el rendimiento de pico o rendimiento maximo del sistema. Habitualmente es-
te rendimiento de pico se suele calcular como el nimero de procesadores del sistema
multiplicado por el rendimiento de cada uno de los procesadores.

Cuando el sistema opera al rendimiento méximo todos los procesadores estan rea-
lizando un trabajo 1til; ningin procesador estda parado y ningin procesador ejecuta
alguna instruccion extra que no estuviera en el algoritmo original. En este estado
de rendimiento de pico todos los n procesadores estan contribuyendo al rendimiento
efectivo del sistema y la velocidad de procesamiento viene incrementada por un factor
n.

El estado de rendimiento maximo o de pico es un estado raro que dificilmente se
puede alcanzar. Hay varios factores que introducen ineficiencia. Algunos de estos
factores son los siguientes:

e Retrasos introducidos por las comunicaciones entre procesos.

e La sobrecarga de trabajo debida a la necesidad de sincronizar el trabajo entre los
distintos procesadores.

e La pérdida de eficiencia cuando algiin procesador se queda sin trabajo para realizar.

e La pérdida de eficiencia cuando uno o mas procesadores realizan algin esfuerzo
inutil.
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e El coste de procesamiento para controlar el sistema y la programacion de operacio-
nes.

Estos problemas se hacen realmente serios cuando el nimero de procesadores es ele-
vado, es decir, es dificil mantener un bajo grado de ineficiencia al aumentar el niimero
de procesadores. Normalmente se obtiene una eficiencia bastante alta con sistemas
con pocos procesadores (4-16) pero esta eficiencia se ve seriamente reducida cuando
el nimero de procesadores es alto. Dar el rendimiento de pico de un multiprocesador
con pocos procesadores puede dar una idea de su rendimiento efectivo, pero el rendi-
miento de pico en un multiprocesador con muchos procesadores solo debe considerarse
como parte de las especificaciones, ya que no tiene por qué dar una estimacién real del
rendimiento del sistema.

A continuacién se pretende estudiar la influencia de la sobrecarga de procesamiento
por el hecho de anadir més procesadores al calculo. Se va a comprobar que el rendi-
miento de un sistema multiprocesador depende fuertemente de la relacién R/C, donde
R es una unidad de ejecucién (con unidades de tiempo o instrucciones por segundo), y
C es la sobrecarga debida a las comunicaciones producidas por R. El cociente de los dos
da la cantidad de sobrecarga que aparece por unidad de computo. Cuando la relacién es
pequena no resulta provechoso paralelizar porque aparece mucha sobrecarga. Cuando
la relacién da un nimero muy alto entonces es beneficioso paralelizar puesto que la so-
brecarga que aparece es pequena. Normalmente el factor R/C da un valor alto siempre
que se divida el problema en trozos grandes, ya que entonces las comunicaciones seran
pequenas comparativamente.

El factor R/C' da también idea de la granularidad del sistema, es decir, de lo mucho
que se ha dividido el problema en pedazos:

Grano grueso: Un sistema cuyo paralelismo es de grano grueso suele tener un factor
R/C relativamente grande puesto que los trozos R son grandes y producen un
coste de comunicaciones relativamente pequeno. Si un sistema es de grano grueso
es beneficioso paralelizar puesto que R/C' es grande, pero si los trozos en que se
divide el problema son grandes, el problema queda dividido en pocos trozos y el
rendimiento méximo no es muy alto (pocas unidades funcionando en paralelo).

Grano fino: Un sistema cuyo paralelismo es de grano fino suele tener un factor R/C
pequeno puesto que los trozos R en que se ha dividido el problema son pequenos.
Normalmente, si se divide el problema en trozos muy pequenos se obtiene un R/C
pequeno por lo que no resulta muy beneficioso paralelizar, pero al ser los trozos
pequenos el problema puede quedar muy dividido y cada unidad funcional puede
realizar una tarea distinta. En estos casos se podria alcanzar un gran rendimiento
por el gran paralelismo existente, pero no se alcanza puesto que el factor R/C' es
pequeno.

En resumen: si se tiene un problema muy paralelizable (divisible en muchos peda-
zos) normalmente no va a ser interesante paralelizar tanto puesto que las sobrecargas no
van a permitir aprovechar todo ese rendimiento potencial. Si un problema es poco pa-
ralelizable (divisible en pocos pedazos) en rendimiento méximo alcanzable es pequeno,
ya que se ha dividido el problema en pocos trozos que se ejecutaran en paralelo, pero el
paralelismo obtenido serd bastante eficiente puesto que las comunicaciones entre trozos
grandes son escasas.
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2.3.1 Modelo basico: 2 procesadores y comunicaciones no so-
lapadas

Vamos a suponer que cierta aplicacién tiene M tareas a realizar las cuales se pueden
llevar a cabo de forma paralela. El objetivo estd en ejecutar estas M tareas en un
sistema con N procesadores en el menor tiempo posible. Para empezar el andlisis se
comenzara con N = 2 procesadores y luego se extendera el razonamiento a cualquier
nimero de procesadores.

Como punto de partida realizaremos las siguientes suposiciones (mds tarde se pueden
relajar para obtener resultados més realistas):

1. Cada tarea se ejecuta en R unidades de tiempo.

2. Cada tarea de un procesador se comunica con todas las tareas del resto de proce-
sadores con un coste de sobrecarga de C' unidades de tiempo. El coste de comuni-
caciones con las tareas en el mismo procesador es cero.

Si se tienen dos procesadores se pueden repartir las tareas entre ellos. En un caso
extremo se le pueden dar todas las tareas a un unico procesador, y en el otro caso
extremo se puede realizar un reparto igualitario de tareas entre los dos procesadores.
Entre estos dos extremos se tienen situaciones donde un procesador tiene k tareas
mientras que el otro tiene (M — k) donde k puede ser cualquier reparto entre 0 y
M. En cualquier caso el tiempo de ejecucion va a tener dos términos, uno debido al
coste de ejecucion de las tareas (funcién de R) y otro debido a la sobrecarga por las
comunicaciones (funcién de C'). La expresion que se obtiene para el tiempo de ejecucion
(T.) es la siguiente:

T. = Rmax{M — k,k} + C(M — k)k (2.10)

El tiempo propio de ejecucién de las tareas es el término R max(M — k, k) y es
lineal con k. El término debido a la sobrecarga es C(M — k)k y es un término que
crece cuadraticamente con k. Cuanto més repartidas se encuentran las tareas menor es
el término debido a R y mayor es el debido a C'. Esto significa que, o bien el tiempo
minimo se obtiene cuando las tareas estan igualitariamente repartidas, o bien cuando
solo un procesador ejecuta todas las tareas, no hay término medio.

Las contribuciones de R y C' al tiempo de ejecucién total se pueden ver mejor en
la figura 2.8. En la figura 2.8(a) se muestra la situacién en la cual el coste de las
comunicaciones es tan alto que resulta mas provechoso ejecutar todas las tareas en
un unico procesador. En la figura 2.8(b) se da la situacién en la cual el coste de las
comunicaciones es menor que la ganancia obtenida por el hecho de paralelizar, por lo
que en este caso es rentable dividir las tareas entre los dos procesadores.

Para obtener la relacién R/C' a partir de la cual es beneficioso paralelizar basta con
igualar el tiempo de ejecucién con reparto igualitario (k = M /2 reparto igualitario) con
el tiempo de ejecucién con un unico procesador (RM) e igualar los términos debidos a
Ry C, es decir:

M MM

M= R— i

RM = R+ O
M MM
R— =C——
2 2 2

realizando unas operaciones basicas de sustitucién se tiene finalmente una cota para
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R/C:
L
- =

% (2.11)

esto quiere decir que si R/C' > M /2 entonces resulta beneficioso paralelizar, y en caso
contrario resulta mejor dejar todas las tareas en un tinico procesador.

110
M =50
S Tiempo total R/C =10
S 90+
3
(&)
2
o 70 - _ o
3 Tiempo de comunicaciones
IS
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o
o
§ 301
'_
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(a)
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GE) 20 - Tiempo de comunicaciones
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Figura 2.8: Tiempo de ejecucién para dos factores R/C' diferentes.

2.3.2 Extension a N procesadores

En el caso de tener NV procesadores se puede suponer que cada uno ejecuta k; tareas, de
N . ., .
manera que M = .", k;. Con esto se puede generalizar la ecuacién 2.10 obteniéndose
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la siguiente expresion para el tiempo total de ejecucion con N procesadores:

T. = Rmax{k}+ SN k(M — k)
= R max{k;} + & <M2 - k?)

i=1"

(2.12)

Al igual que ocurria en el caso anterior, el minimo de esta funcién se obtiene, o bien
cuando sélo un procesador tiene todas las tareas, o bien, cuando se reparten de forma
igualitaria las tareas. En este ultimo caso el reparto igualitario es un tanto especial, ya

que se deben repartir dandole a cada procesador un niimero (%W de tareas hasta que

queden menos de (%W tareas que se le asignan a uno de los procesadores que queden;

esto significa que pueden haber algunos procesadores que no reciban ninguna tarea.

Por lo tanto, el reparto igualitario deja a p procesadores con (%W tareas, a otro se

le asignan M — [%W p tareas, y el resto de procesadores no tiene ninguna. Se puede
demostrar que este reparto, y no otro, es el que da el minimo. La demostracion es
como sigue: Supongamos que k; = (%w es el maximo nimero de tareas que tiene un
procesador. Con el reparto propuesto sélo puede haber un procesador con menos de
estas tareas a menos que no tenga ninguna. Vamos a suponer que hay dos procesadores
que tienen menos tareas, en vez de uno, y veremos como al aumentar las tareas de uno

de ellos se reduce el tiempo total de ejecucion.

En efecto, sean ky y k3 las tareas asignadas a dos procesadores que cumplen que
ki1 > ko > k3 > 1. Supongamos a continuacién que pasamos una tarea del procesador
que tiene k3 al procesador que tiene ky. El coste de ejecucion debido a R no cambia,
ya que el maximo de tareas sigue siendo el mismo. Sin embargo el tiempo de ejecucion
debido a las comunicaciones varia. En efecto, inicialmente el término exacto que varia

€eS:
%(MQ—g(k%+k§+k§+...))

si ahora se hace ky = ks + 1y k3 = k3 — 1, el término anterior pasa a ser:

= S(M?2— (K} + (k2 + 1)+ (ks — 1)2+..)))

= S(M?— (K} +k3+1+2ky+kZ4+1—2k3+...))
C(M? — (k4 k3 +k+...) — S(1+ 2ky — 2k3)

< S(M*P— (K2 +k3+ki+..)

es decir, al pasar una tarea de un procesador que tiene unas tareas ks a otro procesador
que tiene las mismas o mas tareas ko pero sin llegar al maximo, se reduce el tiempo de
ejecucion en un factor (C/2)(1 + 2ky — 2k3), que como ko > k3 siempre sera mayor que
cero.

El umbral del factor R/C a partir del cual resulta interesante el reparto de tareas
coincide con el visto para los dos procesadores y es R/C = M /2. Para hacer la demos-
tracion para N procesadores cualesquiera basta con igualar el tiempo de ejecucién con
un procesador (RM) y el tiempo de ejecucién con los N procesadores:

RM  CM? B CM?

S IN
N-1 M 1
o= (1=
G 1)
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R ] 1y M 1 1
C N) 2 N
R M
c 2
Resulta interesante calcular el speed-up para ver como influye el factor R/C en la

mejora del rendimiento por el hecho de anadir procesadores al sistema. El speed-up es
siempre la relacién entre el tiempo de ejecucién con un procesador y con muchos:

RM

Speedup = Py GME O
N T2 T an
R
- R CM(Q1-1/N)
N 2
R
_
R M(N-1)
ct T

Si % > w entonces Speedup = N, es decir, si el tiempo debido a la sobrecarga
es muy pequeno comparado con el coste de ejecucién entonces el sistema es bastante
eficiente puesto que el speed-up crece con el nimero de procesadores. Llega un momento
en que no importa lo grande que sea el factor R/C, ya que siempre hay un nimero de
procesadores a partir del cual este factor ya no se puede considerar pequeno y el speed-up
deja de crecer linealmente con V.

Al igual que ocurre con la ley de Amdahl llega un momento en que anadir maés
procesadores aumenta muy poco el rendimiento llegdndose a un limite de mejora que
no se puede superar. En efecto, haciendo el limite para N — oo, se llega a que la
asintota para el speed-up es:

o B
CM

Como resumen se puede decir que la sobrecarga debida a las comunicaciones juega
un gran papel en la mejora del rendimiento en un sistema. No importa el rendimiento
de pico que pueda tener un sistema; si la sobrecarga debida a las comunicaciones es
relativamente alta, bastaran unos pocos procesadores para obtener mejor rendimiento
que con muchos procesadores. En esto, la correcta division del software, es decir, la
granularidad de la aplicacion, juega también un papel importante en el rendimiento
final del sistema.

Sasint -

Tareas no uniformes

Al principio de esta seccién se hacia la suposicion de que todas las M tareas se ejecuta-
ban en el mismo tiempo R. El caso habitual es que cada tarea tenga su propio tiempo
de ejecucion lo que puede complicar bastante el anélisis del reparto de tareas.

La forma de repartir las tareas cuando cada una tiene un tiempo de ejecucion dife-
rente seria la siguiente:
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1. El término debido a R se minimiza siempre que se tenga un reparto igualitario,
pero la igualdad se refiere al tiempo y no al nimero de tareas, por lo tanto se
intentara repartir las tareas de manera que el tiempo de ejecucién de todos los
procesadores sea el mismo. Esto implicard que algunos procesadores tengan mas
tareas que otros.

2.  El término debido a las comunicaciones se puede minimizar realizando un reparto
lo mas desparejo posible. Esto significa que manteniendo la regla anterior hay
que intentar agrupar las tareas de manera que unos procesadores tengan muchas
y otros procesadores tengan muy pocas.

3. Las dos reglas anteriores no aseguran que se vaya a obtener un tiempo de ejecucion
minimo por lo que habra que revisar el reparto obtenido.

Esta forma de repartir tareas entre procesadores no asegura la obtencién del tiem-
po minimo de ejecucién aunque puede llegar a acercarse bastante. Existen métodos
estadisticos para obtener de forma segura repartos mejores.

2.3.3 Otras suposiciones para las comunicaciones

En la seccion anterior se habia supuesto que unas tareas en unos procesadores se comu-
nicaban con otras tareas en otros procesadores y viceversa, lo que provocaba la aparicion
de un término debido a las comunicaciones que crecia de forma cuadrética con el nimero
de tareas. A continuacién se comentan otras suposiciones algo mas optimistas y que se
encuentran también en sistemas procesadores reales.

Un modelo con coste de comunicaciones lineal

En este modelo se va a suponer que las tareas de un procesador se comunican con el
resto de tareas del resto de procesadores, pero en vez de suponer que cada tarea de
un procesador se comunica con cada tarea del resto de procesadores, lo que se va a
suponer es que cada tarea de un procesador se comunica con el resto de procesadores y
no con cada tarea dentro de cada procesador; el procesador ya se encarga de difundir
esta comunicacion entre las tareas. De esta manera el coste de comunicaciones sera
proporcional al coste por tarea y al nimero de procesadores, siendo un coste linean con
el nimero de tareas:

T. = R max{k;} + CN (2.13)

Aunque la férmula es diferente a la del modelo obtenido anteriormente, se puede
demostrar que aplicando los mismos criterios de reparto utilizados entonces (reparto
igualitario pero intentando que sea a la vez disparejo) se obtiene el tiempo de ejecucién
minimo. La diferencia es que con este modelo hay un mayor speed-up disponible.

En una distribucion equitativa el primer término de la ejecucion es aproximadamente
RM /N que decrece al aumentar N. Por otro lado, el término debido a las comunicaciones
(CN) crece al aumentar N, por lo que llega un momento a partir del cual el tiempo deja
de disminuir para hacerse més grande. Esto quiere decir que anadir mas procesadores
no sélo no disminuye el tiempo de ejecucién sino que lo aumenta. El tiempo de ejecucion
a partir del cual anadir mas procesadores empeora el rendimiento es un minimo local
de la expresién (2.13), por lo que es facil calcular el nimero de procesadores umbral
derivando la expresién anterior con respecto a N e igualandola a cero para calcular el
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minimo: RM
_W +C =
RM
= W
dando finalmente que:
RM
Num ral — —
bral C

Esta raiz cuadrada que se obtiene es un desastre. Uno espera que M tareas puedan
llevarse a cabo velozmente en N = M procesadores, pero este modelo dice que debido
al coste de las comunicaciones, el paralelismo efectivo se reduce a la raiz cuadrada de lo
que se habia previsto. Estas malas noticias se pueden mitigar con un factor R/C mas
alto por lo que la granularidad gruesa es mejor en este caso, aunque este efecto también
se encuentra dentro de la raiz.

Estos resultados son todavia mas pesimistas si se considera el coste de los procesado-
res extra en relacién con su beneficio. Dado que el tiempo de ejcucion ya no disminuye
una vez alcanzado Ny e puede decir que, mucho antes de que N llegue a este um-
bral, se habra alcanzado el punto donde la mejora obtenida al anadir un procesador no
justifica su coste. Por ejemplo, una aplicacion que en principio tiene unas 10.000 tareas
se podria ejecutar como mucho en 100 procesadores para obtener el tiempo minimo, pero
solo en unos 10 si ademés queremos que el sistema sea econémicamente aprovechable.

El modelo presentado difiere del modelo original en el segundo término. En el modelo
original el coste del segundo término crecia de forma cuadratica con la constante M. Las
contribuciones al tiempo de ejecucion variaban inversamente con N. Para N grande,
el tiempo de ejecucién se hacfa del orden de C'M?/2 que no crece por mucho que se
incremente N. Como ambos miembros de la ecuacion decrecian con N el tiempo siempre
decrece al aumentar el niimero de procesadores.

En el modelo propuesto ahora el segundo término crece con N y esto es por lo que
aparece el umbral a partir del cual el rendimiento decae. Los dos modelos muestran
que la penalizacion por sobrecarga existe y que se manifiesta limitando el uso efectivo
del paralelismo. En un caso el paralelismo viene limitado por el nimero de tareas a
ejecutar y en el otro viene limitado por el nimero de procesadores efectivos que son
interesantes utilizar.

Un modelo optimista: comunicaciones completamente solapadas

Hasta ahora se ha supuesto que el procesador se encontraba ocupado, o bien realizando
un trabajo util R, o bien, comunicandose con el resto de procesadores y tareas. Esta
suposicion es cierta puesto que lo normal es que haya recursos compartidos y no se
puedan hacer las dos cosas al mismo tiempo. Sin embargo, hay sistemas donde se puede
considerar que mientras se esta realizando la comunicacién también se esta llevando a
cabo un trabajo 1til. A continuacién se propone un modelo para el caso extremo en el
cual todo el coste de comunicaciones se puede llevar a cabo en paralelo con el trabajo
util.

Para este nuevo modelo se supone que si el coste debido a las comunicaciones esta
por debajo del trabajo 1til, entonces sélo se considera el trabajo util y no hay por tanto
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ningin coste adicional por el hecho de comunicar unas tareas con otras. Esto se expresa
en la siguiente ecuacion:

T. = max {Rmax {ki}, g i ki(M — kl)} (2.14)

Las graficas de la figura 2.8 pueden servir para ver el resultado de esta ecuacién
para dos procesadores. En esta figura aparecen las dos componentes, una debida a las
comunicaciones (parabola invertida), y la otra debida al trabajo util (lineas rectas),
el maximo formado por ambos términos da el tiempo de ejecucion para este modelo
optimista. Las intersecciones de ambas curvas dan las situaciones donde el tiempo
de ejecucion es minimo. Si no hay intersecciones porque las comunicaciones se sola-
pan completamente con el trabajo 1til entonces el minimo se encuentra en el reparto
equitativo.

Los puntos de interseccién de ambos términos se dan cuando:
R(M —k)=C(M — k)k

obteniéndose entonces el reparto:

R
k=—
C

siempre que 1 < k < M/2.

Si se sustituye esta condicién en la ecuacién (2.14), el tiempo de ejecucion sera:

R(M — R/C)
y el speed-up queda como:
R
1/(1 — —
/( CM)

Como k estd restringido en un rango, lo mismo le ocurrird a R/C quedando 1 <
R/C < M/2. Para R/C dentro de este rango, el speed-up para dos procesadores esté en
el rango de 1 a 2 y es maximo cuando R/C' = M /2 que es el mismo valor obtenido para
el primer modelo de todos. Si no hay solapamiento completo entonces la distribuciéon
buena ya no es la igualitaria, aunque en realidad ésta se puede obtener haciendo R/C
lo suficientemente grande.

Para N procesadores este modelo es facil de analizar debido a los resultados siguien-
tes. Para cualquier valor k; maximo obtenido del tiempo de ejecucién (término R), el
reparto equitativo da el maximo tiempo de comunicaciones. Por lo tanto, la condicion
a partir de la cual se da el tiempo minimo (reparto igualitario) serd cuando coincidan
el tiempo minimo de ejecucion y el maximo de comunicaciones:

N 2 N

mw_0M21 1
N N

que para N grande ocurre mas o menos cuando:

R M
S =N
C 2
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En este caso, para un tiempo total minimo, el nimero de procesadores en funcion de
R/C' y M viene dado por la siguiente funcién:

N=_—_2
MC

obteniéndose que la opcién éptima para el nimero de procesadores es inversamente
proporcional al nimero de tareas disponibles.

Si aumenta el paralelismo disponible (M) la mejor estrategia consiste en disminuir
el nimero de procesadores. El decrecimiento de N con M viene del hecho de que el
coste de la sobrecarga crece M veces mas rapido que el tiempo de ejecucion.

Un modelo con varios enlaces de comunicaciones

Una suposicién comtn al resto de modelos expuestos hasta ahora, era que el paralelis-
mo permite que el tiempo de ejecucién (R) se solape entre los procesadores, pero las
operaciones de sobrecarga (C') se realizaban de forma secuencial. Si se considera que
las operaciones de sobrecarga son solamente las debidas a las comunicaciones, entonces
estos modelos sirven para sistemas en los cuales solo existe un canal de comunicacién
comun para todos los procesadores. Este es el caso en el que todos los procesadores
estdn conectados a un bus comin o red en anillo o comparten una memoria comin a
la que se accede de forma exclusiva.

Es posible replicar los enlaces de comunicacion (redes complejas) y otras carac-
teristicas arquitectonicas que contribuyan al término de sobrecarga del modelo. Ha-
ciendo esto se obtiene que C' ya no es constante sino que se convierte en una funcién

de N.

Supongamos que se tiene un sistema en el cual los enlaces de intercomunicacién
crecen con N de manera que cada procesador tiene un enlace dedicado a cada uno
del resto de procesadores. Con esta suposicion las comunicaciones entre procesadores
quedan solapadas unas con otras. Sin embargo, incluso con O(N?) enlaces, todavia no
es posible establecer més de O(/N') conversaciones concurrentes porque cada procesador
puede enviar o recibir informacién de un tinico procesador a un tiempo.

En este caso se puede dividir el segundo término de la ecuacién (2.12) por N obte-
niéndose:

C N
Te =R max{ki} + ﬁ ZZ_; kZ(M - k‘l) (215)

Esta ecuacion supone que un procesador esta o calculando o comunicando o sin hacer
nada, y que el coste total debido a las comunicaciones decrece inversamente con N, ya
que pueden haber N conversaciones a un tiempo. El tiempo sin hacer nada viene en
parte por el tiempo que tienen que esperar los procesadores que acaban pronto a los
que les cuesta mas.

Los dos términos de la ecuacién (2.15) tienden a decrecer con N. Esta expresion es
muy similar a la del modelo inicial de la ecuacién (2.12) salvo por la aparicién de N en
el segundo término. Una distribucion igualitaria minimiza el primer término, pero no
el segundo que sigue siendo minimo para el caso mas dispar posible. Suponiendo como
siempre que el reparto es igualitario, el minimo tiempo posible sera:

RM CMQ( 1)

T, =
N

N+2N
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El paralelismo es 1til en este caso pero sélo hasta que el tiempo de ejecucién deja
de decrecer cuando se anaden nuevos procesadores. Esto quiere decir que este tiempo
de ejecucién alcanza un minimo. Para calcular este minimo se deriva T, con respecto a

N e igualamos a cero:
RM  CM?* 20M?*

=0
N2 2N? * 2N3
CM R CM
N 2
obteniéndose que:
cCM 2
N = = 2

<
CRa g

Esto quiere decir que el tiempo de ejecucién siempre mejora con la adicién de procesa-
dores, salvo que se tenga un procesador solamente.

Para saber si N procesadores dan mejor tiempo que un unico procesador hay que
igualar los tiempos de un procesador con los de varios:
RM  CM? 1
RM = — 1
v o (1 w)

N

Simplificando se obtiene que el punto a partir del cual es menor el tiempo con N
procesadores se da cuando se cumple:

R M
C 2N

En este caso el factor de granularidad R/C' y N estan inversamente relacionados
en el umbral. Por lo tanto, cuanto mas grande sea N menor granularidad se puede
permitir. En el umbral la maquina paralela tiene un coste realmente alto, por un lado
no se gana nada en tiempo y, por otro, el nimero de procesadores es del orden de N y
el nimero de enlaces es del orden de N2.

La conclusién de este modelo es que anadiendo enlaces al sistema (aumentando el
ancho de banda de las comunicaciones) se puede permitir una granularidad menor que
en otros casos. Sin embargo, esta menor granularidad genera un coste que crece mas
rapido que sélo el incremento del coste de procesamiento. La decision de si el aumento
de velocidad obtenido por el aumento del ancho de banda vale la pena o no, depende
fuertemente de la tecnologia utilizada para las comunicaciones entre procesadores.

Resumen de los modelos presentados

A continuacién se resumen los hallazgos encontrados a partir de los modelos presentados:

1. Las arquitecturas multiprocesador producen un coste por sobrecarga adicional que
no esta presente en los mono-procesadores, procesadores vectoriales, u otros tipos
de procesadores donde hay un tnico flujo de instrucciones. El coste por sobrecarga
incluye el coste de preparacion de tareas, contencion en los recursos compartidos,
sincronizacion, y comunicaciones entre procesadores.

2. Aunque el tiempo de ejecucién para un trozo de programa tiende a disminuir con
el nimero de procesadores que trabajan en ese trozo de programa. El coste por
sobrecarga tiende a crecer con el nimero de procesadores. De hecho, es posible
que el coste de la sobrecarga mas rapido que lineal en el nimero de procesadores.
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3. Larelaciéon R/C es una medida de la cantidad de ejecucién de programa (tiempo
de ejecucion util) por unidad de sobrecarga (tiempo de comunicaciones), dentro de
la implementacién de un programa en una arquitectura especifica. Cuando mas
grande sea esta relacién maés eficiente sera la computacion, ya que una porcién
pequena del tiempo estda dedicada a la sobrecarga. Sin embargo, si la relacion
R/C' se hace grande al particionar el cdlculo en pocos trozos grandes en vez de
muchos trozos pequenos, el paralelismo disponible se reduce enormemente, lo que
limita la mejora que se puede obtener de un multiprocesador.

Con esto aparece un dilema claro: por un lado R/C debe ser pequeno para poder
tener un gran numero de tareas potencialmente paralelas, y por otro lado, R/C debe
ser grande para evitar los costes de sobrecarga. Debido a esto no se puede esperar tener
un sistema de alto rendimiento sin mas que construir el multiprocesador con el mayor
numero de procesadores posible permitido por la tecnologia.

Existe algiin nimero maximo de procesadores por debajo del cual es coste estd
justificado, y este nimero maximo depende mayormente de la arquitectura del sistema,
la tecnologia utilizada (especialmente comunicaciones), y de las caracteristicas de la
aplicacion especifica que se tenga que ejecutar.
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Capitulo 3

Procesadores vectoriales

En el camino hacia los multiprocesadores y multicomputadores nos encontramos con
los procesadores vectoriales que son una forma también de procesamiento paralelo.

Normalmente el calculo cientifico y matemdtico precisa de la realizacién de un
nimero elevado de operaciones en muy poco tiempo. La mayoria de los problemas
fisicos y matematicos se pueden expresar facilmente mediante la utilizacién de matrices
y vectores. Aparte de que esto supone una posible claridad en el lenguaje, va a permitir
explotar al maximo un tipo de arquitectura especifica para este tipo de tipos de datos,
y es la de los procesadores vectoriales.

El paralelismo viene de que al operar con matrices, normalmente, los elementos
de las matrices son independientes entre si, es decir, no existen dependencias de datos
dentro de las propias matrices, en general. Esto permite que todas las operaciones entre
elementos de unas matrices con otras puedan realizarse en paralelo, o al menos en el
mismo cauce de instrucciones sin que haya un conflicto entre los datos.

Otra ventaja del calculo matricial es que va a permitir replicar las unidades de calculo
sin necesidad de replicar las unidades de control. Se tendria en este caso una especie de
multiprocesador sin necesidad de tener que replicar tanto la unidad de control como la
de célculo, eso si, el nimero de tareas que un sistema de este tipo podria abordar son
limitadas.

Los procesadores vectoriales se caracterizan porque van a ofrecer una serie de ope-
raciones de alto nivel que operan sobre vectores, es decir, matrices lineales de niimeros.
Una operacion tipica de un procesador vectorial seria la suma de dos vectores de coma
flotante de 64 elementos para obtener el vector de 64 elementos resultante. La instruc-
cién en este caso es equivalente a un lazo software que a cada iteracién opera sobre
uno de los 64 elementos. Un procesador vectorial realiza este lazo por hardware apro-
vechando un cauce mas profundo, la localidad de los datos, y una eventual repeticién
de las unidades de calculo.

Las instrucciones vectoriales tienen unas propiedades importantes que se resumen a
continuaciéon aunque previamente ya se han dado unas pinceladas:

e El célculo de cada resultado es independiente de los resultados anteriores en el
mismo vector, lo que permite un cauce muy profundo sin generar riesgos por las
dependencias de datos. La ausencia de estos riesgos viene decidida por el compilador
o el programador cuando se decidié que la instruccién podia ser utilizada.

e Una sola instruccién vectorial especifica una gran cantidad de trabajo, ya que equi-
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vale a ejecutar un bucle completo. Por lo tanto, el requisito de anchura de banda de
las instrucciones se reduce considerablemente. En los procesadores no vectoriales,
donde se precisan muchas més instrucciones, la busqueda y decodificacion de las
instrucciones puede representar un cuello de botella, que fue detectado por Flynn
en 1966 y por eso se le llama cuello de botella de Flynn.

e Las instrucciones vectoriales que acceden a memoria tienen un patrén de acceso
conocido. Si los elementos de la matriz son todos adyacentes, entonces extraer el
vector de un conjunto de bancos de memoria entrelazada funciona muy bien. La
alta latencia de iniciar un acceso a memoria principal, en comparacién con acceder
a una cache, se amortiza porque se inicia un acceso para el vector completo en lugar
de para un tnico elemento. Por ello, el coste de la latencia a memoria principal se
paga una sola vez para el vector completo, en lugar de una vez por cada elemento
del vector.

e Como se sustituye un bucle completo por una instrucciéon vectorial cuyo compor-
tamiento estd predeterminado, los riesgos de control en el cauce, que normalmente
podrian surgir del salto del bucle, son inexistentes.

Por estas razones, las operaciones vectoriales pueden hacerse mas rapidas que una
secuencia de operaciones escalares sobre el mismo nimero de elementos de datos, y
los disenadores estan motivados para incluir unidades vectoriales si el conjunto de las
aplicaciones las puede usar frecuentemente.

El presente capitulo ha sido elaborado a partir de [HP96), [HP93] y [Hwa93]. Como
lecturas adicionales se puede ampliar la informacién con [Sto93] y [HBS87].

3.1 Procesador vectorial basico

3.1.1 Arquitectura vectorial basica

Un procesador vectorial esta compuesto tipicamente por una unidad escalar y una uni-
dad vectorial. La parte vectorial permite que los vectores sean tratados como nimeros
en coma flotante, como enteros o como datos légicos. La unidad escalar es un procesador
segmentado normal y corriente.

Hay dos tipos de arquitecturas vectoriales:

Maquina vectorial con registros: en una maquina de este tipo, todas las opera-
ciones vectoriales, excepto las de carga y almacenamiento, operan con vectores
almacenados en registros. Estas maquinas son el equivalente vectorial de una ar-
quitectura escalar de carga/almacenamiento. La mayoria de maquinas vectoriales
modernas utilizan este tipo de arquitectura. Ejemplos: Cray Research (CRAY-1,
CRAY-2, X-MP, Y-MP y C-90), los supercomputadores japoneses (NEC SX/2 y
SX/3, las Fujitsu VP200 y VP400 y la Hitachi S820)

Maquina vectorial memoria-memoria: en estas maquinas, todas las operaciones
vectoriales son de memoria a memoria. Como la complejidad interna, asi como el
coste, son menores, es la primera arquitectura vectorial que se empled. Ejemplo:

el CDC.

El resto del capitulo trata sobre las maquinas vectoriales con registros, ya que las
de memoria han caido en desuso por su menor rendimiento.
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La figura 3.1 muestra la arquitectura tipica de una maquina vectorial con registros.
Los registros se utilizan para almacenar los operandos. Los cauces vectoriales fun-
cionales cogen los operandos, y dejan los resultados, en los registros vectoriales. Cada
registro vectorial esta equipado con un contador de componente que lleva el seguimiento
del componente de los registros en ciclos sucesivos del cauce.

Cauces
funcionales
escalares

‘ .
Instrucciones escalares ! Procesador vectorial

|
|
. ! . |
Unidad de contrdl Instrucciones vectoriales __|Unidad de contrq| |
escalar I vectorial !
! | Control |
”””””””””” ! v I 1
H I
Instrucciones | % Cauce func. vectori%ij !
- - - Tl |
Da}os Memaoria principal D{:\tos : ‘ :
escalares_| (Programa y datog vectoriales ! Registros . |
L]
! . 1
| I
i ' | Vectoriales v ‘
Almacenamiento Computadoj ! c ; ori }
i G H auce func. vectori
masivo anfitrién | %‘j !
| I
E/S V Usuario .

Figura 3.1: La arquitectura de un supercomputador vectorial.

Lalongitud de cada registro es habitualmente fija, como por ejemplo 64 componentes
de 64 bits cada uno como en un Cray. Otras maquinas, como algunas de Fujitsu, utilizan
registros vectoriales reconfigurables para encajar dinamicamente la longitud del registro
con la longitud de los operandos.

Por lo general, el nimero de registros vectoriales y el de unidades funcionales es
fijo en un procesador vectorial. Por lo tanto, ambos recursos deben reservarse con
antelacion para evitar conflictos entre diferentes operaciones vectoriales.

Los supercomputadores vectoriales empezaron con modelos uniprocesadores como
el Cray 1 en 1976. Los supercomputadores vectoriales recientes ofrecen ambos modelos,
el monoprocesador y el multiprocesador. La mayoria de supercomputadores de altas
prestaciones modernos ofrecen multiprocesadores con hardware vectorial como una ca-
racteristica mas de los equipos.

Resulta interesante definirse una arquitectura vectorial sobre la que explicar las
nociones de arquitecturas vectoriales. Esta arquitectura tendria como parte entera la
propia del DLX, y su parte vectorial seria la extensién vectorial l6gica de DLX. Los
componentes basicos de esta arquitectura, parecida a la de Cray 1, se muestra en la
figura 3.2.

Los componentes principales del conjunto de instrucciones de la maquina DLXV
son:

Registros vectoriales. Cada registro vectorial es un banco de longitud fija que contie-
ne un solo vector. DLXYV tiene ocho registros vectoriales, y cada registro vectorial
contiene 64 dobles palabras. Cada registro vectorial debe tener como minimo dos
puertos de lectura y uno de escritura en DLXV. Esto permite un alto grado de
solapamiento entre las operaciones vectoriales que usan diferentes registros vec-
toriales.
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Memoria principal

A

Carga/almacenamient®
vectorial

\l/ sumalresta FP
multiplicaciéon FP
_ | divisisn FP_ |
Registros

Registros
escalares

Figura 3.2: Estructura basica de una arquitectura vectorial con registros, DLXV.

Unidades funcionales vectoriales. Cada unidad se encuentra completamente seg-
mentada y puede comenzar una nueva operacion a cada ciclo de reloj. Se necesita
una unidad de control para detectar conflictos en las unidades funcionales (riesgos
estructurales) y conflictos en los accesos a registros (riesgos por dependencias de
datos).

Unidad de carga/almacenamiento de vectores. Esuna unidad que carga o alma-
cena un vector en o desde la memoria. Las cargas y almacenamientos en DLXV
estdn completamente segmentadas, para que las palabras puedan ser transferidas
entre los registros vectoriales y memoria, con un ancho de banda de una palabra
por ciclo de reloj tras una latencia inicial.

Conjunto de registros escalares. Estos también pueden proporcionar datos como
entradas a las unidades funcionales vectoriales, asi como calcular direcciones para
pasar a la unidad de carga/almacenamiento de vectores. Estos serian los 32

registros normales de propdsito general y los 32 registros de punto flotante del
DLX.

La figura 3.3 muestra las caracteristicas de algunos procesadores vectoriales, inclu-
yendo el tamano y el numero de registros, el niimero y tipo de unidades funcionales, y
el nimero de unidades de carga/almacenamiento.

3.1.2 Instrucciones vectoriales basicas

Principalmente las instrucciones vectoriales se pueden dividir en seis tipos diferentes.
El criterio de division viene dado por el tipo de operandos y resultados de las diferentes
instrucciones vectoriales:

1. Vector-vector: Las instrucciones vector-vector son aquellas cuyos operandos son
vectores y el resultado también es un vector. Suponiendo que V;, V; y Vj son
registros vectoriales, este tipo de instrucciones implementan el siguiente tipo de
funciones:

fi:Vi—=V
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Clock Elements per
Year rate register (64-bit Load-store

Processor announced (MH2) Registers elements) Functional units units

CRAY-1 1976 80 8 64 6: add, multiply, reciprocal, 1
integer add, logical, shift

CRAY X-MP 1983 120 8 64 8: FP add, FP multiply, FPre- 2 loads

CRAY Y-MP 1988 166 ciprocal, integer add, 2 logical, 1 store
shift, population count/parity

CRAY-2 1985 166 8 64 5: FP add, FP multiply, FPre- 1
ciprocal/sgrt, integer (add shift,
population count), logical

Fujitsu 1982 133 8-256 32-1024 3: FP or integer add/logical, 2

VP100/200 multiply, divide

Hitachi 1983 71 32 256 4: 2 integer add/logical, 4

S810/820 1 multiply-add, and 1 multiply/
divide-add unit

Convex C-1 1985 10 8 128 4: multiply, add, divide, integer/ 1
logical

NEC SX/2 1984 160 8+ 8192 256 variable 16: 4 integer add/logical, 4 FP 8
multiply/divide, 4 FP add,
4 shift

DLXV 1990 200 8 64 5: multiply, divide, add, 1
integer add, logical

Cray C-90 1991 240 8 128 8: FP add, FP multiply, FPre- 4
ciprocal, integer add, 2 logical,
shift, population count/parity

Convex C-4 1994 135 16 128 3: each isfull integer, logica,
and FP (including multiply-add)

NEC SX/4 1995 400 8+ 8192 256 variable 16: 4 integer add/logical, 4 FP 8
multiply/divide, 4 FP add,
4 shift

Cray J90 1995 100 8 64 4: FP add, FP multiply, FPre-
ciprocal, integer/logical

Cray T-90 1996 ~500 8 128 8: FP add, FP multiply, FPre- 4
ciprocal, integer add, 2 logical,
shift, population count/parity

Figura 3.3: Caracteristicas de varias arquitecturas vectoriales.

foiVyx Vi =V
Algunos ejemplos son: V; =sin(V3) o V3 = V] + V5.
2. Vector-escalar: Son instrucciones en cuyos operandos interviene algin escalar y

el resultado es un vector. Si s es un escalar son las instrucciones que siguen el
siguiente tipo de funcion:

fa:dxV,—=V;

Un ejemplo es el producto escalar, que el resultado es un vector tras multiplicar el
vector origen por el escalar elemento a elemento.

3. Vector-memoria: Suponiendo que M es el comienzo de un vector en memoria,
se tienen las instrucciones de carga y almacenamiento de un vector:

fo M —V Carga del vector
f5:V—-M Almacenamiento del vector

4. Reduccién de vectores: Son instrucciones cuyos operandos son vectores y el
resultado es un escalar, por eso se llaman de reduccion. Los tipos de funciones que
describen estas instrucciones son los siguientes:

f63VE—>8j

Ingenieria Informatica Universidad de Valencia



48 Procesadores vectoriales

Jr:Vix Vi — s

El méaximo, la suma, la media, etc., son ejemplos de fg, mientras que el producto
punto (s =1, a; X b;) es un ejemplo de f.

5. Reunir y Esparcir: Estas funciones sirven para almacenar/cargar vectores dis-
persos en memoria. Se necesitan dos vectores para reunir o esparcir el vector de/a
la memoria. Estas son las funciones para reunir y esparcir:

fs: M — Vi xVy Reunir
fo:VixVog— M Esparcir

La operaciéon reunir toma de la memoria los elementos no nulos de un vector
disperso usando unos indices. La operacion esparcir hace lo contrario, almacena
en la memoria un vector en un vector disperso cuyas entradas no nulas estan
indexadas. El registro vectorial V; contiene los datos y el Vj los indices de los
elementos no nulos.

6. Enmascaramiento: En estas instrucciones se utiliza un vector de mdscara para
comprimir o expandir un vector a un vector indice. La aplicacién que tiene lugar
es la siguiente:

fro: Vo x Vip = W1

3.1.3 Ensamblador vectorial DLXV

En DLXYV las operaciones vectoriales usan los mismos mnemotécnicos que las opera-
ciones DLX, pero anadiendo la letra V (ADDV). Si una de las entradas es un escalar
se indicara anadiendo el sufijo “SV” (ADDSV). La figura 3.4 muestra las instrucciones
vectoriales del DLXV.

Ejemplo: el bucle DAXPY

Existe un bucle tipico para evaluar sistemas vectoriales y multiprocesadores que consiste
en realizar la operacién:

Y=a-X+Y

donde X e Y son vectores que residen inicialmente en memoria, mientras que a es
un escalar. A este bucle, que es bastante conocido, se le llama SAXPY o DAXPY
dependiendo de si la operacion se realiza en simple o doble precisién. A esta operacion
nos referiremos a la hora de hacer calculos de rendimiento y poner ejemplos. Estos bucles
forman el bucle interno del benchmark Linpack. (SAXPY viene de single-precision ax X
plus Y; DAXPY viene de double-precision axX plus Y.) Linpack es un conjunto de
rutinas de dlgebra lineal, y rutinas para realizar el método de eliminaciéon de Gauss.

Para los ejemplos que siguen vamos a suponer que el nimero de elementos, o lon-
gitud, de un registro vectorial coincide con la longitud de la operacion vectorial en la
que estamos interesados. Mas adelante se estudiara el caso en que esto no sea asi.

Resulta interesante, para las explicaciones que siguen, dar los programas en ensam-
blador para realizar el calculo del bucle DAXPY. El siguiente programa seria el cédigo
escalar utilizando el juego de instrucciones DLX:
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Instruction  Operands Function

ADDV Vi, V2, V3 Add elements of V2 and V3, then put each result in V1.

ADDSV V1, FO, V2 Add FO to each element of V2, then put each result in V1.

SUBV V1, V2, V3 Subtract elements of V3 from V2, then put each result in V1.

SUBVS V1,V2, FO Subtract FO from elements of V2, then put each result in V1.

SUBSV V1, FO, V2 Subtract elements of V2 from FO, then put each result in V1.

MULTV V1, V2, V3 Multiply elements of V2 and V3, then put each result in V1.

MILTSV V1, FO, V2 Multiply FO by each element of V2, then put each result in V1.

Dl W Vi, V2, V3 Divide elements of V2 by V3, then put each result in V1.

DI WS V1, V2, FO Divide elements of V2 by F0, then put each result in V1.

D vsv V1, FO, V2 Divide FO by elements of V2, then put each result in V1.

LV Vi, Rl Load vector register V1 from memory starting at addressR1.

SV R1, V1 Store vector register V1 into memory starting at addressR1.

LW\E Vi, (R1, R2) Load V1 from address at R1 with strideinR2, i.e.,, R1+i xR2.

SWW\S (R1, R2), V1 Store V1 from address at R1 with strideinR2, i.e.,, R1+i xR2.

LVI V1, (R1+V2) Load V1 with vector whose elements are at R1+V2(i ), i.e,, V2 isan index.

Svi (R1+V2), V1 Store V1 to vector whose elements are at RL+V2(i ), i.e., V2 isan index.

cvi V1, RL Create an index vector by storing thevalues 0, 1 xR1, 2 xR1, ..., 63 xRL
into V1.

S--V V1, V2 Compare the elements (EQ NE, GT, LT, GE, LE) in V1 and V2. If condition istrue,

S--8V FO, V1 put a1 in the corresponding bit vector; otherwise put O. Put resulting bit vector in
vector-mask register (VM. The instruction S- - SV performs the same compare but
using a scalar value as one operand.

POP RL1, VM Count the 1sin the vector-mask register and store count inR1.

CWM Set the vector-mask register to all 1s.

MOVI 2S VLR, R1 Move contents of R1 to the vector-length register.

MOVS2I R1, VLR Move the contents of the vector-length register toR1.

MOVF2S VM FO Move contents of FO to the vector-mask register.

MOVS2F FO, W] Move contents of vector-mask register to FO.

Figura 3.4: Instrucciones vectoriales del DLXV.

LD FO,a
ADDI R4,Rx,#512 ; Gltima direccidén a cargar
loop:
LD F2,0(Rx)
MULTD F2,FO0,F2
LD F4,0(Ry)
ADDD F4,F2,F4
SD 0(Ry) ,F4
ADDI Rx,Rx,#8
ADDI Ry,Ry,#8
SUB R20,R4,Rx
BNZ R20,1loop

carga X(i) en un registro
a.X(i)

carga Y(i) en un registro
a. X(1)+Y(1)

almacena resultado en Y(i)
incrementa el indice de X
incrementa el indice de Y
calcula limite

comprueba si fin.

El programa correspondiente en una arquitectura vectorial, como la DLXV, seria
de la siguiente forma:

LD FO,a ; carga escalar a

LV V1,Rx ; carga vector X
MULTSV V2,F0,V1 ; axX (i)

LV V3,Ry ; carga vector Y

ADDV v4,v2,V3 ; suma

SV Ry, V4 ; almacena el resultado

De los cédigos anteriores se desprenden dos cosas. Por un lado la maquina vectorial
reduce considerablemente el niimero de instrucciones a ejecutar, ya que se requieren
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solo 6 frente a casi las 600 del bucle escalar. Por otro lado, en la ejecucion escalar, debe
bloquearse la suma, ya que comparte datos con la multiplicacion previa; en la ejecucion
vectorial, tanto la multiplicacion como la suma son independientes y, por tanto, no se
bloquea el cauce durante la ejecucién de cada instruccién sino entre una instruccion y la
otra, es decir, una sola vez. Estos bloqueos se pueden eliminar utilizando segmentacion
software o desarrollando el bucle, sin embargo, el ancho de banda de las instrucciones
serda mucho mas alto sin posibilidad de reducirlo.

3.1.4 Tiempo de ejecucion vectorial

Tres son los factores que influyen en el tiempo de ejecucién de una secuencia de opera-
ciones vectoriales:

e La longitud de los vectores sobre los que se opera.
e Los riesgos estructurales entre las operaciones.
e Las dependencias de datos.

Dada la longitud del vector y la velocidad de inicializacion, que es la velocidad a
la cual una unidad vectorial consume nuevos operandos y produce nuevos resultados,
podemos calcular el tiempo para una instruccion vectorial. Lo normal es que esta
velocidad sea de uno por ciclo del reloj. Sin embargo, algunos supercomputadores
producen 2 o mas resultados por ciclo de reloj, y otros, tienen unidades que pueden no
estar completamente segmentadas. Por simplicidad se supondra que esta velocidad es
efectivamente la unidad.

Para simplificar la discusion del tiempo de ejecucion se introduce la nocion de convoy,
que es el conjunto de instrucciones vectoriales que podrian potencialmente iniciar su
ejecucion en el mismo ciclo de reloj. Las instrucciones en un convoy no deben incluir
ni riesgos estructurales ni de datos (aunque esto se puede relajar mas adelante); si
estos riesgos estuvieran presentes, las instrucciones potenciales en el convoy habria
que serializarlas e inicializarlas en convoyes diferentes. Para simplificar diremos que
las instrucciones de un convoy deben terminar de ejecutarse antes que cualquier otra
instruccion, vectorial o escalar, pueda empezar a ejecutarse. Esto se puede relajar
utilizando un método més complejo de lanzar instrucciones.

Junto con la nocién de convoy estd la de toque o campanada (chime) que puede ser
usado para evaluar el rendimiento de una secuencia de vectores formada por convoyes.
Un toque o campanada es una medida aproximada del tiempo de ejecucién para una
secuencia de vectores; la medida de la campanada es independiente de la longitud del
vector. Por tanto, para una secuencia de vectores que consiste en m convoyes se ejecuta
en m campanadas, y para una longitud de vector de n, serd aproximadamente n x m
ciclos de reloj. Esta aproximacion ignora algunas sobrecargas sobre el procesador que
ademas dependen de la longitud del vector. Por consiguiente, la medida del tiempo en
campanadas es una mejor aproximacion para vectores largos. Se usara esta medida, en
vez de los periodos de reloj, para indicar explicitamente que ciertas sobrecargas estan
siendo ignoradas.

Para poner las cosas un poco més claras, analicemos el siguiente codigo y extraiga-
mos de €l los convoyes:

LD FO,a ; carga el escalar en FO
LV V1i,Rx ; carga vector X
MULTSV V2,F0,V1 ; multiplicacidén vector—-escalar
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LV V3,Ry ; carga vector Y
ADDV V4,V2,V3 ; suma vectorial
SV Ry,V4 ; almacena el resultado.

Dejando de lado la primera instruccién, que es puramente escalar, el primer convoy
lo ocupa la primera instruccion vectorial que es LV. La MULTSV depende de la primera
por eso no puede ir en el primer convoy, en cambio, la siguiente LV si que puede. ADDV
depende de esta LV por tanto tendra que ir en otro convoy, y SV depende de esta, asi
que tendra que ir en otro convoy aparte. Los convoyes seran por tanto:

1. LV

2. MULTSV LV
3. ADDV

4. SV

Como esta secuencia esta formada por 4 convoyes requerird 4 campanadas para su
ejecucion.

Esta aproximacion es buena para vectores largos. Por ejemplo, para vectores de 64
elementos, el tiempo en campanadas seria de 4, de manera que la secuencia tomaria
unos 256 ciclos de reloj. La sobrecarga de eventualmente lanzar el convoy 2 en dos
ciclos diferentes seria pequena en comparacion a 256.

Tiempo de arranque vectorial y tasa de inicializacion

La fuente de sobrecarga mas importante, no considerada en el modelo de campanadas,
es el tiempo de arranque vectorial. El tiempo de arranque viene de la latencia del cauce
de la operacién vectorial y esta determinada principalmente por la profundidad del
cauce en relacién con la unidad funcional empleada. El tiempo de arranque incrementa
el tiempo efectivo en ejecutar un convoy en mas de una campanada. Ademds, este
tiempo de arranque retrasa la ejecucion de convoyes sucesivos. Por lo tanto, el tiempo
necesario para la ejecuciéon de un convoy viene dado por el tiempo de arranque y la
longitud del vector. Si la longitud del vector tendiera a infinito, entonces el tiempo de
arranque seria despreciable, pero lo normal es que el tiempo de arranque sea de 6 a 12
ciclos, lo que significa un porcentaje alto en vectores tipicos que como mucho rondaran
los 64 elementos o ciclos.

Operation Start-up penalty
Vector add 6
Vector multiply 7
Vector divide 20
Vector load 12

Figura 3.5: Penalizacién por el tiempo de arranque en el DLXV.

Siguiendo con el ejemplo mostrado anteriormente, supongamos que cargar y salvar
tienen un tiempo de arranque de 12 ciclos, la multiplicaciéon 7 y la suma 6 tal y como se
desprende de la figura 3.5. Las sumas de los arranques de cada convoy para este ejemplo
seria 124+124-6+12=42, como estamos calculando el nimero de campanadas reales para
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vectores de 64 elementos, la divisién 42/64=0.65 da el nimero de campanadas totales,
que sera entonces 4.65, es decir, el tiempo de ejecucion teniendo en cuenta la sobrecarga
de arranque es 1.16 veces mayor. En la figura 3.6 se muestra el tiempo en que se inicia
cada instruccion asi como el tiempo total para su ejecucion en funcién de n que es el
numero de elementos del vector.

Convoy Startingtime  First-result time  Last-result time
1LV 0 12 11+n
2. MULTSV LV 12+n 12+n+12 23+2n
3. ADDV 24 +2n 24+2n+6 29+3n
4.8V 30+ 3n 30+3n+12 41+ 4n

Figura 3.6: Tiempos de arranque y del primer y ultimo resultados para los convoys 1-4.

El tiempo de arranque de una instruccién es tipicamente la profundidad del cauce
de la unidad funcional que realiza dicha instruccién. Si lo que se quiere es poder lanzar
una instruccién por ciclo de reloj (tasa de inicializacién igual a uno), entonces

(3.1)

Profundidad del cauce — [Tlempo total de ejecucién de la umdad-‘

Periodo de reloj

Por ejemplo, si una operacion necesita 10 ciclos de reloj para completarse, entonces
hace falta un cauce con una profundidad de 10 para que se pueda inicializar una ins-
truccion por cada ciclo de reloj. Las profundidades de las unidades funcionales varian
ampliamente (no es raro ver cauces de profundidad 20) aunque lo normal es que tengan
profundidades entre 4 y 8 ciclos.

3.1.5 Unidades de carga/almacenamiento vectorial

El comportamiento de la unidad de carga/almacenamiento es mas complicado que el
de las unidades aritméticas. El tiempo de arranque para una carga es el tiempo para
coger la primera palabra de la memoria y guardarla en un registro. Si el resto del vector
se puede coger sin paradas, la tasa de inicializacion es la misma que la velocidad a la
que las nuevas palabras son traidas y almacenadas. Al contrario que en las unidades
funcionales, la tasa de inicializacién puede no ser necesariamente una instrucciéon por
ciclo.

Normalmente, el tiempo de arranque para las unidades de carga/almacenamiento
es algo mayor que para las unidades funcionales, pudiendo llegar hasta los 50 ciclos.
Tipicamente, estos valores rondan entre los 9 y los 17 ciclos (Cray 1 y Cray X-MP)

Para conseguir una tasa (o velocidad) de inicializaciéon de una palabra por ciclo,
el sistema de memoria debe ser capaz de producir o aceptar esta cantidad de datos.
Esto se puede conseguir mediante la creacién de bancos de memoria multiples como se
explica en la seccién 3.2. Teniendo un niimero significativo de bancos se puede conseguir
acceder a la memoria por filas o por columnas de datos.

El nimero de bancos en la memoria del sistema para las unidades de carga y alma-
cenamiento, asi como la profundidad del cauce en unidades funcionales son de alguna
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manera equivalentes, ya que ambas determinan las tasas de inicializacién de las ope-
raciones utilizando estas unidades. El procesador no puede acceder a un banco de
memoria mas deprisa que en un ciclo de reloj. Para los sistemas de memoria que sopor-
tan multiples accesos vectoriales simultaneos o que permiten accesos no secuenciales en
la carga o almacenamiento de vectores, el nimero de bancos de memoria deberia ser
mas grande que el minimo, de otra manera existirian conflictos en los bancos.

3.2 Memoria entrelazada o intercalada

La mayor parte de esta seccién se encuentra en el [Hwa93|, aunque se puede encontrar
una pequena parte en el [HP96] en el capitulo dedicado a los procesadores vectoriales.

Para poder salvar el salto de velocidad entre la CPU/caché y la memoria principal
realizada con médulos de RAM, se presenta una técnica de entrelazado que permite el
acceso segmentado a los diferentes médulos de memoria paralelos.

Vamos a suponer que la memoria principal se encuentra construida a partir de varios
modulos. Estos modulos de memoria se encuentran normalmente conectados a un bus
del sistema, o a una red de conmutadores, a la cual se conectan otros dispositivos del
sistema como procesadores o subsistemas de entrada/salida.

Cuando se presenta una direccién en un modulo de memoria esta devuelve la palabra
correspondiente. Es posible presentar diferentes direcciones a diferentes médulos de
memoria de manera que se puede realizar un acceso paralelo a diferentes palabras de
memoria. Ambos tipos de acceso, el paralelo y el segmentado, son formas paralelas
practicadas en una organizacion de memoria paralela.

Consideremos una memoria principal formada por m = 2* mddulos, cada uno con
w = 2° palab ldas d ia. L idad total de 1 i = Qatb
= 2" palabras o celdas de memoria. La capacidad total de la memoria es mw =
palabras. A estas palabras se les asignan direcciones de forma lineal. Las diferentes
formas en las que se asignan linealmente las direcciones producen diferentes formas de
organizar la memoria.

Aparte de los accesos aleatorios, la memoria principal es accedida habitualmente
mediante bloques de direcciones consecutivas. Los accesos en bloque son necesarios
para traerse una secuencia de instrucciones o para acceder a una estructura lineal de
datos, etc. En un sistema basado en cache la longitud del bloque suele corresponderse
con la longitud de una linea en la caché, o con varias lineas de caché. También en
los procesadores vectoriales el acceso a la memoria tiene habitualmente una estructura
lineal, ya que los elementos de los vectores se encuentran consecutivos. Por todo es-
to, resulta preferible disenar la memoria principal para facilitar el acceso en bloque a
palabras contiguas.

La figura 3.7 muestra dos formatos de direcciones para realizar una memoria entre-
lazada. El entrelazado de orden bajo (figura 3.7(a)) reparte las localizaciones contiguas
de memoria entre los m modulos de forma horizontal. Esto implica que los a bits de
orden bajo de la direccién se utilizan para identificar el médulo de memoria. Los b bits
de orden mas alto forman la direccién de la palabra dentro de cada moédulo. Hay que
hacer notar que la misma direccién de palabra esta siendo aplicada a todos los modulos
de forma simultanea. Un decodificador de direcciones se emplea para distribuir la se-
leccién de los modulos. Este esquema no es bueno para tolerancia a fallos, ya que en
caso de fallo de un médulo toda la memoria queda inutilizable.
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El entrelazado de orden alto (figura 3.7(b)) utiliza los a bits de orden alto como
selector de maédulo, y los b bits de orden bajo como la direccion de la palabra dentro
de cada médulo. Localizaciones contiguas en la memoria estan asignadas por tanto a
un mismo médulo de memoria. En un ciclo de memoria, sélo se accede a una palabra
del modulo. Por lo tanto, el entrelazado de orden alto no permite el acceso en bloque a
posiciones contiguas de memoria. Este esquema viene muy bien para tolerancia a fallos.

Por otro lado, el entrelazado de orden bajo soporta el acceso de bloque de forma
segmentada. A no ser que se diga otra cosa, se supondra para el resto del capitulo que
la memoria es del tipo entrelazado de orden bajo.

o o i Buffer de las
direcciones de
Decodificadol BDM ‘ BDM ‘ ¢t BDM médulo
Direcciones, ¢ ¢
0 M 1 M m1 |[Mua
Direccién | a m m+1 2m-1
de memoria o o .
m(w-1) m(w-1)+1 mw-1
Buffer de @ @
direccion BDM ] BDM | BDM Buffer de

de palabra

datos de memoria

Bus de datos

>

(a) Memoria de m vias entrelazada de orden bajo (esquema C de acceso

a memoria).

. o 1 i Buffer de las
_ direcciones de
Decodificado BDM ‘ ‘ BDM ‘ BDM moédulo
Direcciones, ¢ ¢
0 w M (m-L)w M1
a Direccion 1 w+1 (m-1)w+1
de memoria . o .
M6dulo . . .
w-1 2w-1 mw-1

Buffer de § @ @

direccion BDM | Y BDM Bufferde

de palabra datos de memoria

< Bus de datos >

(b) Memoria de m vias entrelazada de orden alto.

Figura 3.7: Dos organizaciones de memoria entrelazada con m = 2% modulos y w = 2¢
palabras por modulo.

Ejemplo de memoria modular en un procesador vectorial

Supongamos que queremos captar un vector de 64 elementos que empieza en la direccion
136, y que un acceso a memoria supone 6 ciclos de reloj. ;Cuantos bancos de memoria
debemos tener para acceder a cada elemento en un tunico ciclo de reloj? ;Con qué
direccién se accede a estos bancos? ;Cuédndo llegaran los elementos a la CPU?.
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Respuesta Con seis ciclos por acceso, necesitamos al menos seis bancos de memoria,
pero como queremos que el nimero de bancos sea potencia de dos, elegiremos ocho
bancos. La figura 3.1 muestra las direcciones a las que se accede en cada banco en cada
periodo de tiempo.

Beginning Bank
at clock no. 0 1 2 3 4 5 6 7
0 192 136 144 152 160 168 176 184
6 256 200 208 216 224 232 240 248
14 320 264 272 280 288 296 304 312
22 384 328 336 344 352 360 368 376

Tabla 3.1: Direcciones de memoria (en bytes) y momento en el cual comienza el acceso
a cada banco.

La figura 3.8 muestra la temporizacion de los primeros accesos a un sistema de ocho
bancos con una latencia de acceso de seis ciclos de reloj. Existen dos observaciones
importantes con respecto a la tabla 3.1 y la figura 3.8: La primera es que la direccion
exacta proporcionada por un banco estda muy determinada por los bits de menor orden;
sin embargo, el acceso inicial a un banco estd siempre entre las ocho primeras dobles
palabras de la direccién inicial. La segunda es que una vez se ha producido la latencia
inicial (seis ciclos en este caso), el patrén es acceder a un banco cada n ciclos, donde n
es el nimero total de bancos (n = 8 en este caso).

Next access# Next access# Deliver #
Acti Memory#, + deliver last#, + deliver last# last#
ction | access | 8 words | 8 words eese | 8words |
Time | | | i |
0 6 14 22 62 70

Figura 3.8: Tiempo de acceso para las primeras 64 palabras de doble precision en una
lectura.

3.2.1 Acceso concurrente a memoria (acceso C)

Los accesos a los m mddulos de una memoria se pueden solapar de forma segmentada.
Para esto, el ciclo de memoria (llamado ciclo mayor de memoria se subdivide en m
ciclos menores.

Sea 6 el tiempo para la ejecucién del ciclo mayor y 7 para el menor. Estos dos
tiempos se relacionan de la siguiente manera:

T=— (3.2)

donde m es el grado de entrelazado. La temporizacion del acceso segmentado de 8 pala-
bras contiguas en memoria se muestra en la figura 3.9. A este tipo de acceso concurrente
a palabras contiguas se le llama acceso C' a memoria. El ciclo mayor 6 es el tiempo
total necesario para completar el acceso a una palabra simple de un modulo. El ciclo
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menor 7 es el tiempo necesario para producir una palabra asumiendo la superposicion
de accesos de médulos de memoria sucesivos separados un ciclo menor 7.

Hay que hacer notar que el acceso segmentado al bloque de 8 palabras contiguas
estd emparedado entre otros accesos de bloque segmentados antes y después del bloque
actual. Incluso a pesar de que el tiempo total de acceso del bloque es 26, el tiempo
efectivo de acceso de cada palabra es solamente 7 al ser la memoria contiguamente
accedida de forma segmentada.

‘ ‘ 6 Ciclo mayor

‘ ‘ T=6/m Ciclo menor

m  Grado de entrelazado

9 1‘ 4 T F Tiempo

20

SSsssESE

o

Figura 3.9: Acceso segmentado a 8 palabras contiguas en una memoria de acceso C.

3.2.2 Acceso simultaneo a memoria (acceso S)

La memoria entrelazada de orden bajo puede ser dispuesta de manera que permita
accesos simultineos, o accesos S, tal y como se muestra en la figura 3.10.

% Ciclo de bﬂsqueda%% Ciclo de acceso—%

Latch
Lectura Még“"’
Escritura —
Médulo [ ] Acceso a palabra
1 . Multiplexor
Médulo
. m-1
(n-a) bits —
de orden altg

a bits de orden bajo

Figura 3.10: Organizacion de acceso S para una memoria entrelazada de m vias.

Al final de cada ciclo de memoria, m = 2% palabras consecutivas son capturadas en
los buffers de datos de forma simultanea. Los a bits de orden bajo se emplean entonces
para multiplexar las m palabras hacia fuera, una por cada ciclo menor. Si se elige el
ciclo menor para que valga un 1/m de la duracién del ciclo mayor (Ec. 3.2), entonces
se necesitan dos ciclos de memoria para acceder a m palabras consecutivas.
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Sin embargo, si la fase de acceso del ultimo acceso, se superpone con la fase de
busqueda del acceso actual, entonces son m palabras las que pueden ser accedidas en
un unico ciclo de memoria.

3.2.3 Memoria de acceso C/S

Una organizacién de memoria que permite los accesos de tipo C y también los de tipo
S se denomina memoria de acceso C/S. Este esquema de funcionamiento se muestra
en la figura 3.11, donde n buses de acceso se utilizan junto a m moédulos de memoria
entrelazada conectados a cada bus. Los m médulos en cada bus son entrelazados de m
vias para permitir accesos C. Los n buses operan en paralelo para permitir los accesos
S. En cada ciclo de memoria, al menos m - n palabras son capturadas si se emplean
completamente los n buses con accesos a memoria segmentados.

Procesadores Memorias

PO | M)
[P mew \
. : Cruzada | (M@0 ) ([ m(

rrrrr [P(n-1) |— Mc(n-1) }— ;

[ [ |
interconexion. ___M©0) ) ( M©O31) Jeee( MOMI1) )

1) Jeeeof M(l‘,m-l) )

H oo e ||

\ \
(. M-100 ) ( Mn-11) )ees(Mn-1m1) )

Figura 3.11: Organizacién de acceso C/S.

La memoria C/S esta especialmente indicada para ser usada en configuraciones de
multiprocesadores vectoriales, ya que provee acceso segmentado en paralelo de un con-
junto vectorial de datos con un alto ancho de banda. Una cache vectorial especialmente
disenada es necesaria en el interior de cada modulo de proceso para poder garantizar
el movimiento suave entre la memoria y varios procesadores vectoriales.

3.2.4 Rendimiento de la memoria entrelazada y tolerancia a
fallos

Con la memoria pasa algo parecido que con los procesadores: no por poner m modulos
paralelos en el sistema de memoria se puede acceder m veces mas rapido. Existe un
modelo mas o menos empirico que da el aumento del ancho de banda por el hecho
de aumentar el nimero de bancos de la memoria. Este modelo fue introducido por
Hellerman y da el ancho de banda B en funcién del nimero de bancos m:

B =m® ~ \/m

Esta raiz cuadrada da una estimacion pesimista del aumento de las prestaciones de
la memoria. Si por ejemplo se ponen 16 médulos en la memoria entrelazada, sélo se
obtiene un aumento de 4 veces el ancho de banda. Este resultado lejano a lo esperado
viene de que en la memoria principal de los multiprocesadores los accesos entrelazados
se mezclan con los accesos simples o con los accesos de bloque de longitudes dispares.
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Para los procesadores vectoriales esta estimacion no es realista, ya que las tran-
sacciones con la memoria suelen ser casi siempre vectoriales y, por tanto, pueden ser
facilmente entrelazadas.

En 1992 Cragon estim6 el tiempo de acceso a una memoria entrelazada vectorial de
la siguiente manera: Primero se supone que los n elementos de un vector se encuen-
tran consecutivos en una memoria de m maédulos. A continuacion, y con ayuda de la
figura 3.9, no es dificil inferir que el tiempo que tarda en accederse a un vector de n
elementos es la suma de lo que tarda el primer elemento (), que tendré que recorrer
todo el cauce, y lo que tardan los (n — 1) elementos restantes (0(n — 1)/m) que estaran
completamente encauzados. El tiempo que tarda un elemento (¢;) se obtiene entonces
dividiendo lo que tarda el vector completo entre n:

6+9(n—1)
tl:—ng+wzﬁ<ﬂ+n_l):%(1+m_1)

n n nm m n n n

Por lo tanto el tiempo medio t; requerido para acceder a un elemento en la memoria

ha resultado ser:
0 ( m — 1)
thh=—1{1+
m n

Cuando n — oo (vector muy grande), t; — 6/m = 7 tal y como se derivé en la
ecuacién (3.2). Ademds si m = 1, no hay memoria entrelazada y t; = 0. La ecuacién
que se acaba de obtener anuncia que la memoria entrelazada se aprovecha del acceso
segmentado de los vectores, por lo tanto, cuanto mayor es el vector méas rendimiento se
obtiene.

Tolerancia a fallos

La division de la memoria en bancos puede tener dos objetivos: por un lado permite un
acceso concurrente lo que disminuye el acceso a la memoria (memoria entrelazada), por
otro lado se pueden configurar los médulos de manera que el sistema de memoria pueda
seguir funcionando en el caso de que algiin moédulo deje de funcionar. Si los médulos
forman una memoria entrelazada el tiempo de acceso sera menor pero el sistema no
serd tolerante a fallos, ya que al perder un médulo se pierden palabras en posiciones
salteadas en toda la memoria, con lo que resulta dificil seguir trabajando. Si por el
contrario los bancos se han elegido por bloques de memoria (entrelazado de orden alto)
en vez de palabras sueltas, en el caso en que falle un bloque lo programas podran seguir
trabajando con los bancos restantes aislandose ese bloque de memoria erréneo del resto.

En muchas ocasiones interesa tener ambas caracteristicas a un tiempo, es decir, por
un lado interesa tener memoria entrelazada de orden bajo para acelerar el acceso a la
memoria, pero por otro interesa también una memoria entrelazada de orden alto para
tener la memoria dividida en bloques y poder seguir trabajando en caso de fallo de un
modulo o banco. Para estos casos en que se requiere alto rendimiento y tolerancia a
fallos se puede disenar una memoria mixta que contenga médulos de acceso entrelazado,
y bancos para tolerancia a fallos.

La figura 3.12 muestra dos alternativas que combinan el entrelazado de orden alto
con el de orden bajo. Ambas alternativas ofrecen una mejora del rendimiento de la me-
moria junto con la posibilidad de tolerancia a fallos. En el primer ejemplo (figura 3.12a)
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se muestra una memoria de cuatro modulos de orden bajo y dos bancos de memoria.
En el segundo ejemplo (figura 3.12b) se cuenta con el mismo nimero de médulos pero
dispuestos de manera que hay un entrelazado de dos moédulos y cuatro bancos de me-
moria. El primer ejemplo presenta un mayor entrelazado por lo que tendra un mayor
rendimiento que el segundo, pero también presenta menos bancos por lo que en caso
de fallo se pierde una mayor cantidad de memoria, aparte de que el dano que se puede
causar al sistema es mayor.

Memory address Register {6 bits)
Word addrass .‘J

My My Mg M3 My Mg M My
[¢] i 2 3 32 33 34 35

4 5 G 7 36 ar 38 39

8 9 10 11 40 ) | 41 42 43
12 13 14 15 44 45 46 47
16 17 18 19 48 49 50 51
20 21 22 23 §2 B3 ; 54 56
24 25 26 27 58 57 58 59
28 23 30 at 60 81 62 63

i, — B —— i
»  Bank0 Bank 1

(a) Four-way interleaving within each memory bank

Memory address Register (6 bils}

Module addross

My My M My My M; Mg My -]
0 1 16 17 a2 23 48 49

2 3 18 19 34 35 50 1

4 5 20 21 36 37 52 53

3] 7 2 23 38 39 54 58

-] G 24 25 40 41 56

10 1t 28 27 42 43 58

12 13 28 29 44 45 60 &1

14 16 30 at 46 47 62 63

e Bank 0 Bank 1 Bank 2 Bank 3

{b} Two-way interleaving within each memory bank

Figura 3.12: Dos organizaciones de memoria entrelazada usando 8 mdédulos: (a) 2
bancos y 4 médulos entrelazados, (b) 4 bancos y 2 médulos entrelazados.

Si la tolerancia a fallos es fundamental para un sistema, entonces hay que establecer
un compromiso entre el grado de entrelazado para aumentar la velocidad y el nimero de
bancos para aumentar la tolerancia a fallos. Cada banco de memoria es independiente
de las condiciones de otros bancos y por tanto ofrece un mejor aislamiento en caso de
averia.
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3.3 Longitud del vector y separacién de elementos

Esta seccion pretende dar respuesta a dos problemas que surgen en la vida real, uno
es qué hacer cuando la longitud del vector es diferente a la longitud de los registros
vectoriales (por ejemplo 64 elementos), y la otra es cémo acceder a la memoria si los
elementos del vector no estan contiguos o se encuentran dispersos.

3.3.1 Control de la longitud del vector

La longitud natural de un vector viene determinada por el nimero de elementos en los
registros vectoriales. Esta longitud, casi siempre 64, no suele coincidir muchas veces
con la longitud de los vectores reales del programa. Aun ma&s, en un programa real
se desconoce incluso la longitud de cierto vector u operaciéon incluso en tiempo de
compilacién. De hecho, un mismo trozo de cédigo puede requerir diferentes longitudes
en funcion de parametros que cambien durante la ejecucion de un programa. El siguiente
ejemplo en Fortran muestra justo este caso:

do 10 i=1,n
10 Y(i)=a*X(1)+Y(1)

La solucién de estos problemas es la creacién de un registro de longitud vectorial VLR
(Vector-Length register). El VLR controla la longitud de cualquier operacién vectorial
incluyendo las de carga y almacenamiento. De todas formas, el vector en el VLR no
puede ser mayor que la longitud de los registros vectoriales. Por lo tanto, esto resuelve
el problema siempre que la longitud real sea menor que la longitud vectorial mdzrima
MVL (Mazimum Vector Length) definida por el procesador.

Para el caso en el que la longitud del vector real sea mayor que el MVL se utiliza
una técnica denominada seccionamiento (strip mining). El seccionamiento consiste en la
generaciéon de codigo de manera que cada operacién vectorial se realiza con un tamano
inferior o igual que el del MVL. Esta técnica es similar a la de desenrollamiento de
bucles, es decir, se crea un bucle que consiste en varias iteraciones con un tamano como
el del MVL, y luego otra iteracion més que sera siempre menor que el MVL. La version
seccionada del bucle DAXPY escrita en Fortran se da a continuacion:

low=1
VL=(n mod MVL) /* Para encontrar el pedazo aparte */
do 1 j=0,(n/MVL) /* Bucle externo */
do 10 i=low,low+VL-1 /* Ejecuta VL veces */
Y(i)=a*X(1)+Y (i) /* Operacién principal */
10 continue
low=low+VL /* Comienzo del vector siguiente  */
VL=MVL /* Pone la longitud al maximo */

1 continue

En este bucle primero se calcula la parte que sobra del vector (que se calcula con el
modulo de n y MVL) y luego ejecuta ya las veces que sea necesario con una longitud de
vector maxima. O sea, el primer vector tiene una longitud de (n mod MVL) y el resto
tiene una longitud de MVL tal y como se muestra en la figura 3.13. Normalmente los
compiladores hacen estas cosas de forma automatica.

Junto con la sobrecarga por el tiempo de arranque, hay que considerar la sobrecarga
por la introduccion del bucle del seccionamiento. Esta sobrecarga por seccionamiento,
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Value of j 0 12 3 o ce n/MVL
Range of i 1.m (m+1).. (m+ (m+2* L . (n-MVL
m+MVL MVL+1)  MVL+1) +1)..n
LmE2* M+3*
MVL MVL

Figura 3.13: Un vector de longitud arbitraria procesado mediante seccionamiento. To-
dos los bloques menos el primero son de longitud MVL. En esta figura, la variable m
se usa en lugar de la expresién (n. mod MV'L).

que aparece de la necesidad de reiniciar la secuencia vectorial y asignar el VLR, efec-
tivamente se suma al tiempo de arranque del vector, asumiendo que el convoy no se
solapa con otras instrucciones. Si la sobrecarga de un convoy es de 10 ciclos, entonces
la sobrecarga efectiva por cada 64 elementos se incrementa en 10, o lo que es lo mismo
0.15 ciclos por elemento del vector real.

3.3.2 Calculo del tiempo de ejecucién vectorial

Con todo lo visto hasta ahora se puede dar un modelo sencillo para el célculo del tiempo
de ejecucion de las instrucciones en un procesador vectorial. Repasemos estos costes:

1. Por un lado tenemos el niimero de convoyes en el bucle que nos determina el
nimero de campanadas. Usaremos la notacion 7qmpanade Para indicar el tiempo
en campanadas.

2. La sobrecarga para cada secuencia seccionada de convoyes. Esta sobrecarga con-
siste en el coste de ejecutar el cédigo escalar para seccionar cada bloque, Ty,
mas el coste de arranque para cada convoy, Tyrranque-

3. También podria haber una sobrecarga fija asociada con la preparacion de la se-
cuencia vectorial la primera vez, pero en procesadores vectoriales modernos esta
sobrecarga se ha convertido en algo muy pequeno por lo que no se considerara en
la expresion de carga total. En algunos libros donde todavia aparece este tiempo
se le llama Tp,qe.

Con todo esto se puede dar una expresion para calcular el tiempo de ejecucion para
una secuencia vectorial de operaciones de longitud n, que llamaremos 7,:

n
Tn = [MVL-‘ X (Thucte + Ta?“mnque) + 1 X Teampanada (3.3)

Los valores para T ranques Loucie Y Teampanada dependen del procesador y del compilador
que se utilice. Un valor tipico para Ty, es 15 (Cray 1). Podria parecer que este tiempo
deberia ser mayor, pero lo cierto es que muchas de las operaciones de esta sobrecarga
se solapan con las instrucciones vectoriales.

Para aclarar todo esto veamos un ejemplo. Se trata de averiguar el tiempo que
tarda un procesador vectorial en realizar la operacién A = B x s, donde s es un escalar,
Ay B son vectores con una longitud de 200 elementos. Lo que se hace primero es
ver el codigo en ensamblador que realiza esta operacion. Para ello supondremos que las
direcciones de A y B son inicialmente Ra y Rb, y que s se encuentra en Fs. Supondremos
que RO siempre contiene 0 (DLX). Como 200 mod 64=8, la primera iteracién del bucle
seccionado se realizara sobre un vector de longitud 8, y el resto con una longitud de
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64 elementos. La direccién del byte de comienzo del segmento siguiente de cada vector
es ocho veces la longitud del vector. Como la longitud del vector es u ocho o 64, se
incrementa el registro de direccién por 8 X 8 = 64 después del primer segmento, y por
8 x 64 = 512 para el resto. El niimero total de bytes en el vector es 8 x 200 = 1600, y se
comprueba que ha terminado comparando la direccion del segmento vectorial siguiente
con la direccion inicial més 1600. A continuacion se da el codigo:

ADDI R2,R0,#1600 ; Bytes en el vector
ADD R2,R2,Ra ; Final del vector A
ADDI R1,R0,#8 ; Longitud del ler segmento
MOVI2S VLR,R1 ; Carga longitud del vector emn VLR
ADDI R1,R0,#64 ; Longitud del ler segmento
ADDI R3,R0,#64 ; Longitud del resto de segmentos
LOOP: LV V1,Rb ; Carga B
MULTVS V2,V1,Fs ; Vector * escalar
SV Ra,V2 ; Guarda A
ADD Ra,Ra,R1 ; Direccidén del siguiente segmento de A
ADD Rb,Rb,R1 ; Direccidén del siguiente segmento de B
ADDI R1,R0,#512 ; Byte offset del siguiente segmento
MOVIZ2S VLR,R3 ; Longitud 64 elementos
SUB R4,R2,Ra ; Final de A7
BNZ R4,L0O0OP ; sino, repite.

Las tres instrucciones vectoriales del bucle dependen unas de otras y deben ir en
tres convoyes separados, por lo tanto Teompanada = 3. El tiempo del bucle ya habiamos
dicho que ronda los 15 ciclos. El valor del tiempo de arranque sera la suma de tres
cosas:

e El tiempo de arranque de la instruccion de carga, que supondremos 12 ciclos.
e El tiempo de arranque de la multiplicacion, 7 ciclos.
e El tiempo de arranque del almacenamiento, otros 12 ciclos.

Por lo tanto obtenemos un valor Ty, angue = 12 4+ 7+ 12 = 31 ciclos de reloj. Con todo
esto, y aplicando la ecuacién (3.3), se obtiene un tiempo total de proceso de Tpog = 784
ciclos de reloj. Si dividimos por el niimero de elementos obtendremos el tiempo de
ejecucién por elemento, es decir, 784/200 = 3.9 ciclos de reloj por elemento del vector.
Comparado con T.4mpanada; que es el tiempo sin considerar las sobrecargas, vemos que
efectivamente la sobrecarga puede llegar a tener un valor significativamente alto.

Resumiendo las operaciones realizadas se tiene el siguiente proceso hasta llegar al
resultado final:

n
T, = IVMVL—‘ X (T’loop + Tarranqu@) +n X Tcampanada

T200 =4 X (15 + Tstart) + 200 x 3
Tooo = 60 + (4 X Tyare) + 600 = 660 + (4 X Trar)

Tstart:12+7+12:31

TQOQ =660+4 x 31 =784

La figura 3.14 muestra la sobrecarga y el tiempo total de ejecucién por elemento
del ejemplo que estamos considerando. El modelo que sélo considera las campanadas
tendria un coste de 3 ciclos, mientras que el modelo més preciso que incorpora la
sobrecarga anade 0.9 a este valor.
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Tiempo total por elemento

Ciclos de reloj por elemento
S
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Elementos en el vector

Figura 3.14: Tiempo de ejecucion por elemento en funcién de la longitud del vector.

3.3.3 Separacion de elementos en el vector

El otro problema que se presenta en la programacion real es que la posicién en memoria
de elementos adyacentes no siempre son contiguas. Por ejemplo, consideremos el codigo
tipico para multiplicacién de matrices:

do 10 i=1,100
do 10 j=1,100

A(i,3)=0.0
do 10 k=1,100
10 AGi,§)=A(1,)+B(,K)*C(k, })

En la sentencia con etiqueta 10, se puede vectorizar la multiplicacion de cada fila
de B con cada columna de C', y seccionar el bucle interior usando k como variable
indice. Cuando una matriz se ubica en memoria, se lineariza organizandola en filas
o en columnas. El almacenamiento por filas, utilizado por muchos lenguajes menos
el Fortran, consiste en asignar posiciones consecutivas a elementos consecutivos en la
fila, haciendo adyacentes los elementos B(i,7) y B(i,j + 1). El almacenamiento por
columnas, utilizado en Fortran, hace adyacentes los elementos B(i,j) y B(i + 1, 7).

Suponiendo que utilizamos el almacenamiento por columnas de Fortran nos encon-
tramos con que los accesos a la matriz B no son adyacentes en memoria sino que se
encuentran separados por una fila completa de elementos. En este caso, los elemen-
tos de B que son accedidos en el lazo interior, estan separados por el tamano de fila
multiplicado por 8 (nimero de bytes por elemento) lo que hace un total de 800 bytes.

A esta distancia en memoria entre elementos consecutivos se le llama separacion
(stride). Con el ejemplo que estamos viendo podemos decir que los elementos de C
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tienen una separacién de 1, (1 palabra doble, 8 bytes), mientras que la matriz B tiene
una separacién de 100 (100 palabras dobles, 800 bytes).

Una vez cargados estos elementos adyacentes en el registro vectorial, los elementos
son logicamente contiguos. Por todo esto, y para aumentar el rendimiento de la carga
y almacenamiento de vectores con elementos separados, resulta interesante disponer de
instrucciones que tengan en cuenta la separacion entre elementos contiguos de un vector.
La forma de introducir esto en el lenguaje ensamblador es mediante la incorporacion
de dos instrucciones nuevas, una de carga y otra de almacenamiento, que tengan en
cuenta no sélo la direccién de comienzo del vector, como hasta ahora, sino también el
paso o la separaciéon entre elementos. En DLXV, por ejemplo, existen las instrucciones
LVWS para carga con separacion, y SVWS para almacenamiento con separacion. Asi, la
instruccion LVWS V1, (R1,R2) carga en V1 lo que hay a partir de R1 con un paso o
separacion de elementos de R2, y SVWS (R1,R2),V1 guarda los elementos del vector V1
en la posicion apuntada por R1 con paso R2.

Naturalmente, el que los elementos no estén separados de forma unitaria crea com-
plicaciones en la unidad de memoria. Se habia comprobado que una operacién memoria-
registro vectorial podia proceder a velocidad completa si el nimero de bancos en me-
moria era al menos tan grande el tiempo de acceso a memoria en ciclos de reloj. Sin
embargo, para determinadas separaciones entre elementos, puede ocurrir que accesos
consecutivos se realicen al mismo banco, llegando incluso a darse el caso de que todos
los elementos del vector se encuentren en el mismo banco. A esta situacion se le llama
conflicto del banco de memoria y hace que cada carga necesite un mayor tiempo de
acceso a memoria. El conflicto del banco de memoria se presenta cuando se le pide al
mismo banco que realice un acceso cuando el anterior atin no se habia completado. Por
consiguiente, la condicion para que se produzca un conflicto del banco de memoria sera:

Min. comun mult.(separacién, nim. maédulos) _ .
< Latencia acceso a memoria

Separacion

Los conflictos en los médulos no se presentan si la separacién entre los elementos y
el nimero de bancos son relativamente primos entre si, y ademas hay suficientes bancos
para evitar conflictos en el caso de separacién unitaria. El aumento de nimero de
bancos de memoria a un nimero mayor del minimo, para prevenir detenciones con una
separacién 1, disminuird la frecuencia de detenciones para las demés separaciones. Por
ejemplo, con 64 bancos, una separacion de 32 parara cada dos accesos en lugar de cada
acceso. Si originalmente tuviésemos una separacion de 8 con 16 bancos, pararia cada
dos accesos; mientras que con 64 bancos, una separacién de 8 parara cada 8 accesos. Si
tenemos acceso a varios vectores simultaneamente, también se necesitaran mas bancos
para prevenir conflictos. La mayoria de supercomputadores vectoriales actuales tienen
como minimo 64 bancos, y algunos llegan a 512.

Veamos un ejemplo. Supongamos que tenemos 16 bancos de memoria con un tiempo
de acceso de 12 ciclos de reloj. Calcular el tiempo que se tarda en leer un vector de 64
elementos separados unitariamente. Repetir el calculo suponiendo que la separacién es
de 32. Como el nimero de bancos es mayor que la latencia, la velocidad de acceso sera
de elemento por ciclo, por tanto 64 ciclos, pero a esto hay que anadirle el tiempo de
arranque que supondremos 12, por tanto la lectura se realizara en 12464 = 76 ciclos de
reloj. La peor separacién es aquella en la que la separacion sea un miiltiplo del niimero
de bancos, como en este caso que tenemos una separacién de 32 y 16 bancos. En este
caso siempre se accede al mismo banco con lo que cada acceso colisiona con el anterior,
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esto nos lleva a un tiempo de acceso de 12 ciclos por elemento y un tiempo total de
12 x 64 = 768 ciclos de reloj.

3.4 Mejora del rendimiento de los procesadores vec-
toriales

3.4.1 Encadenamiento de operaciones vectoriales

Hasta ahora, se habian considerado separadas, y por tanto en convoyes diferentes,
instrucciones sobre vectores que utilizaran el mismo o los mismos registros vectoriales.
Este es el caso, por ejemplo de dos instrucciones como

MULTV V1,V2,V3
ADDV  V4,V1,V5

Si se trata en este caso al vector V1 no como una entidad, sino como una serie de
elementos, resulta sencillo entender que la operacién de suma pueda iniciarse unos ciclos
después de la de multiplicacion, y no después de que termine, ya que los elementos que la
suma puede ir necesitando ya los ha generado la multiplicacién. A esta idea, que permite
solapar dos instrucciones, se le llama encadenamiento. El encadenamiento permite que
una operacién vectorial comience tan pronto como los elementos individuales de su
operando vectorial fuente estén disponibles, es decir, los resultados de la primera unidad
funcional de la cadena se adelantan a la segunda unidad funcional. Naturalmente deben
ser unidades funcionales diferentes, de lo contrario surge un conflicto temporal.

Si las unidades estan completamente segmentadas, basta retrasar el comienzo de la
siguiente instruccién durante el tiempo de arranque de la primera unidad. El tiempo
total de ejecucion para la secuencia anterior seria:

Longitud del vector + Tiempo de arranque suma + Tiempo de arranque multiplicacion

La figura 3.15 muestra los tiempos de una version de ejecucién no encadenada y
de otra encadenada del par de instrucciones anterior suponiendo una longitud de 64
elementos. El tiempo total de la ejecucion encadenada es de 77 ciclos de reloj que es
sensiblemente inferior a los 145 ciclos de la ejecucion sin encadenar. Con 128 operaciones
en punto flotante realizadas en ese tiempo, se obtiene 1.7 FLOP por ciclo de reloj,
mientras que con la versién no encadenada la tasa seria de 0.9 FLOP por ciclo de reloj.

3.4.2 Sentencias condicionales

Se puede comprobar mediante programas de test, que los niveles de vectorizacién en
muchas aplicaciones no son muy altos [HP96]. Debido a la ley de Amdahl el aumento
de velocidad en estos programas estd muy limitado. Dos razones por las que no se
obtiene un alto grado de vectorizacién son la presencia de condicionales (sentencias
if) dentro de los bucles y el uso de matrices dispersas. Los programas que contienen
sentencias if en los bucles no se pueden ejecutar en modo vectorial utilizando las técnicas
expuestas en este capitulo porque las sentencias condicionales introducen control de flujo
en el bucle. De igual forma, las matrices dispersas no se pueden tratar eficientemente
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Figura 3.15: Temporizacién para la ejecucién no encadenada y encadenada.

utilizando algunas de las capacidades que se han mostrado; esto es por ejemplo un factor
importante en la falta de vectorizacion de Spice. Se explican a continuacién algunas
técnicas para poder ejecutar de forma vectorial algunas de estas estructuras.

Dado el siguiente bucle:

do 100 i=1,64
if (A(i) .ne. 0) then
A(i)=A()-B(1)
endif
100 continue

Este bucle no puede vectorizarse a causa de la ejecucién condicional del cuerpo.
Sin embargo, si el bucle anterior se pudiera ejecutar en las iteraciones para las cuales
A(7) # 0 entonces se podria vectorizar la resta. Para solucionarlo se emplea una méscara
sobre el vector.

El control de mdscara vectorial es un vector booleano de longitud MVL. Cuando se
carga el registro de mascara vectorial con el resultado de un test del vector, cualquier
instruccion vectorial que se vaya a ejecutar solamente opera sobre los elementos del
vector cuyas entradas correspondientes en el registro de mascara vectorial sean 1. Las
entradas del registro vectorial destino que corresponden a un 0 en el registro de mascara
no se modifican por la operacion del vector. Para que no actie, el registro de mascara
vectorial se inicializa todo a 1, haciendo que las instrucciones posteriores al vector
operen con todos los elementos del vector. Con esto podemos reescribir el cédigo anterior
para que sea vectorizable:

LV V1,Ra ; Carga vector A en V1
LV V2,Rb ; Carga vector B en V2
LD FO,#0 ; Carga FO con O en punto flotante

SUBV V1,V1,V2 ; Resta bajo el control de la méscara
; Pone la mascara todo a unos

SNESV FO,V1 ; Inicializa VM a 1 si V1(i)!=0
; guarda el resultado en A.

SV Ra,V1

El uso del vector de mascara tiene alguna desventaja. Primero, la operacion se
realiza para todos los elementos del vector, por lo que da lo mismo que la condicion se
cumpla o no, siempre consume tiempo de ejecucién. De todas formas, incluso con una
mascara repleta de ceros, el tiempo de ejecucién del codigo en forma vectorial suele ser
menor que la version escalar. Segundo, en algunos procesadores lo que hace la mascara
es deshabilitar el almacenamiento en el registro del resultado de la operacién, pero la
operacion se hace en cualquier caso. Esto tiene el problema de que si por ejemplo
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estamos dividiendo, y no queremos dividir por cero (para evitar la excepcién) lo normal
es comprobar los elementos que sean cero y no dividir, pero en un procesador cuya
maéascara solo deshabilite el almacenamiento y no la operacion, realizara la divisiéon por
cero generando la excepcion que se pretendia evitar.

3.4.3 Matrices dispersas

Las matrices dispersas son matrices que tienen una gran cantidad de elementos, siendo
la mayoria de ellos cero. Este tipo de matrices, que habitualmente ocuparian mucha
memoria de forma innecesaria, se encuentran almacenadas de forma compacta y son
accedidas indirectamente. Para una representaciéon tipica de una matriz dispersa nos
podemos encontrar con codigo como el siguiente:

do 100 i=1,n
100 A(K(1))=A(K(1))+C(M(1))

Este cédigo realiza la suma de los vectores dispersos A y C, usando como indices los
vectores K y M que designan los elementos de A y B que no son cero (ambas matrices
deben tener el mismo nimero de elementos no nulos). Otra forma comin de representar
las matrices dispersas utiliza un vector de bits como mascara para indicar qué elementos
existen y otro vector para almacenar sus valores. A menudo ambas representaciones
coexisten en el mismo programa. Este tipo de matrices se encuentran en muchos cédigos,
y hay muchas formas de tratar con ellas dependiendo de la estructura de datos utilizada
en el programa.

Un primer mecanismo consiste en las operaciones de dispersion y agrupamiento
utilizando vectores indices. El objetivo es moverse de una representacion densa a la
dispersa normal y viceversa. La operacion de agrupamiento coge el vector indice y
busca en memoria el vector cuyos elementos se encuentran en las direcciones dadas
por la suma de una direccién base y los desplazamientos dados por el vector indice.
El resultado es un vector no disperso (denso) en un registro vectorial. Una vez se
han realizado las operaciones sobre este vector denso, se pueden almacenar de nuevo
en memoria de forma expandida mediante la operacion de dispersion que utilizara el
mismo vector de indices. El soporte hardware para estas operaciones se denomina
dispersar-agrupar (scatter-gather). En el ensamblador vienen dos instrucciones para
realizar este tipo de tareas. En el caso del DLXV se tiene LVI (cargar vector indexado),
SVI (almacenar vector indexado), y CVI (crear vector indice, por ejemplo CVI V1,R1
introduce en V1 los valores 0,R1,2%R1,3*%R1,...,63*R1). Por ejemplo, suponer que Ra, Rc,
Rk y Rm contienen las direcciones de comienzo de los vectores de la secuencia anterior,
entonces el bucle interno de la secuencia se podria codificar como:

LV Vk,Rk ; Carga K
LVI Va, (Ra+Vk) ; Carga A(K(i))
LV Vm,Rm ; Carga M
LVI Ve, (Rc+Vm) ; Carga C(M(i))
ADDV Va,Va,Vc ; Los suma

SVI (Ra+Vk) ,Va Almacena A(K(i))

De esta manera queda vectorizada la parte de calculo con matrices dispersas. El
coddigo en Fortran dado con anterioridad nunca se vectorizaria de forma automatica
puesto que el compilador no sabria si existe dependencia de datos, ya que no sabe a
priori lo que contiene el vector K.
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Algo parecido se puede realizar mediante el uso de la méscara que se vio en las
sentencias condicionales. El registro de mascara se usa en este caso para indicar los
elementos no nulos y asi poder formar el vector denso a partir de un vector disperso.

La capacidad de dispersar/agrupar (scatter-gather) estd incluida en muchos de los
supercomputadores recientes. Estas operaciones rara vez alcanzan la velocidad de un
elemento por ciclo, pero son mucho mas rapidas que la alternativa de utilizar un bucle
escalar. Si la propiedad de dispersion de un matriz cambia, es necesario calcular un
nuevo vector indice. Muchos procesadores proporcionan soporte para un calculo rapido
de dicho vector. La instruccién CVI (Create Vector Index) del DLX crea un vector
indice dado un valor de salto (m), cuyos valores son 0,m,2 X m,...,63 X m. Algunos
procesadores proporcionan una instruccion para crear un vector indice comprimido
cuyas entradas se corresponden con las posiciones a 1 en el registro méascara. En DLX,
definimos la instruccién C'VI para que cree un vector indice usando el vector méscara.
Cuando el vector mascara tiene todas sus entradas a uno, se crea un vector indice
estandar.

Las cargas y almacenamientos indexados y la instruccion CVI proporcionan un
método alternativo para soportar la ejecucién condicional. A continuaciéon se mues-
tra la secuencia de instrucciones que implementa el bucle que vimos al estudiar este
problema y que corresponde con el bucle mostrado en la pagina 66:

LV V1i,Ra ; Carga vector A en V1

LD FO,#0 ; Carga FO con cero en punto flotante

SNESV  FO,V1 ; Pone VM(i) a 1 si V1(i)<>F0

CVI V2,#8 ; Genera indices en V2

POP R1,VM ; Calcula el nimero de unos en VM

MOVI2S VLR,R1 ; Carga registro de longitud vectorial

CVM ; Pone a 1 los elementos de la mascara

LVI V3, (RatV2) ; Carga los elementos de A distintos de cero
LVI V4, (Rb+V2) ; Carga los elementos correspondientes de B
SUBV V3,V3,V4 ; Hace la resta

SVI (Ra+V2),V3 ; Almacena A

El que la implementacién utilizando dispersar/agrupar (scatter-gather) sea mejor
que la versiéon utilizando la ejecucién condicional, depende de la frecuencia con la que
se cumpla la condicion y el coste de las operaciones. Ignorando el encadenamiento,
el tiempo de ejecucion para la primera version es 5n + ¢;. El tiempo de ejecucion de
la segunda versién, utilizando cargas y almacenamiento indexados con un tiempo de
ejecucion de un elemento por ciclo, es 4n + 4 X f X n + co, donde f es la fraccion de
elementos para la cual la condicién es cierta (es decir, A # 0. Si suponemos que los
valores ¢; y ¢o son comparables, y que son mucho méas pequenos que n, entonces para
que la segunda técnica sea mejor que la primera se tendra que cumplir

Sn>4n+4 X f xn

1
lo que ocurre cuando 7 > f.

Es decir, el segundo método es mas rapido que el primero si menos de la cuarta
parte de los elementos son no nulos. En muchos casos la frecuencia de ejecucién es
mucho menor. Si el mismo vector de indices puede ser usado varias veces, o si crece el
nimero de sentencias vectoriales con la sentencia if, la ventaja de la aproximacion de
dispersar/agrupar aumentara claramente.
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3.5 El rendimiento de los procesadores vectoriales

3.5.1 Rendimiento relativo entre vectorial y escalar

A partir de la ley de Amdahl es relativamente sencillo calcular el rendimiento relativo
entre la ejecucion vectorial y la escalar, es decir, lo que se gana al ejecutar un programa
de forma vectorial frente a la escalar tradicional. Supongamos que r es la relacion de
velocidad entre escalar y vectorial, y que f es la relacién de vectorizacién. Con esto, se
puede definir el siguiente rendimiento relativo:

1 r
A-H+fr Q=fir+f

p= (3.4)

Este rendimiento relativo mide el aumento de la velocidad de ejecucion del procesador
vectorial sobre el escalar. La relacién hardware de velocidad r es decisiéon del disenador.
El factor de vectorizacién f refleja el porcentaje de cédigo en un programa de usuario
que se vectoriza. El rendimiento relativo es bastante sensible al valor de f. Este valor
se puede incrementar utilizando un buen compilador vectorial o a través de transfor-
maciones del programa.

Cuanto mas grande es r tanto mayor es este rendimiento relativo, pero si f es
pequeno, no importa lo grande que sea r, ya que el rendimiento relativo estara cercano
a la unidad. Fabricantes como IBM tienen una r que ronda entre 3 y 5, ya que su
politica es la de tener cierto balance entre las aplicaciones cientificas y las de negocios.
Sin embargo, empresas como Cray y algunas japonesas eligen valores mucho mas altos
para r, ya que la principal utilizacién de estas maquinas es el calculo cientifico. En
estos casos la r ronda entre los 10 y 25. La figura 3.16 muestra el rendimiento relativo
para una maquina vectorial en funcién de r y para varios valores de f.

55
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80%
35 q

Rendimiento relativo (P)

70%
251 q

50%

30%

1 2 3 4 5 6 7 8 9 10
relacion de velocidad escalar/vectorial (r)

Figura 3.16: Rendimiento relativo escalar/vectorial.
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3.5.2 Medidas del rendimiento vectorial

Dado que la longitud del vector es tan importante en el establecimiento del rendimiento
de un procesador, veremos las medidas relacionadas con la longitud ademés del tiempo
de ejecucion y los MFLOPS obtenidos. Estas medidas relacionadas con la longitud
tienden a variar de forma muy importante dependiendo del procesador y que son im-
portantes de comparar. (Recordar, sin embargo, que el tiempo es siempre la medida de
interés cuando se compara la velocidad relativa de dos procesadores.) Las tres medidas
mas importantes relacionadas con la longitud son

e R,. Esla velocidad de ejecuciéon, dada en MFLOPS, para un vector de longitud n.

e R.. Eslavelocidad de ejecucién, dada en MFLOPS, para un vector de longitud in-
finita. Aunque esta medida puede ser de utilidad para medir el rendimiento méaximo,
los problemas reales no manejan vectores ilimitados, y la sobrecarga existente en los
problemas reales puede ser mayor.

e Nys. La longitud de vector necesaria para alcanzar la mitad de R.,. Esta es una
buena medida del impacto de la sobrecarga.

e N,. La longitud de vector a partir de la cual el modo vectorial es més rapido que
el modo escalar. Esta medida tiene en cuenta la sobrecarga y la velocidad relativa
del modo escalar respecto al vectorial.

Veamos como se pueden determinar estas medidas en el problema DAXPY ejecutado
en el DLXV. Cuando existe el encadenamiento de instrucciones, el bucle interior del
c6digo DAXPY en convoys es el que se muestra en la figura 3.17 (suponiendo que Rz
y Ry contienen la direccién de inicio).

LV V1, Rx  MIULTSV V2,F0,V1l Convoy 1: chained |oad and nultiply
LV V3, Ry ADDV V4, V2, V3 Convoy 2: second | oad and ADD, chai ned
SV Ry, V4 Convoy 3: store the result

Figura 3.17: Formacién de convoys en el bucle interior del cédigo DAXPY.

El tiempo de ejecucion de un bucle vectorial con n elementos, T),, es:

n
Tn - ’VMVL-‘ X (Tbucle + Tarranque) +n X Tcampanada

El encadenamiento permite que el bucle se ejecute en tres campanadas y no me-
nos, dado que existe un cauce de memoria; asi T.ompanada = 3. S1 Teampanada fuera
una indicacion completa del rendimiento, el bucle podria ejecutarse a una tasa de
2/3 x tasadelreloj MFLOPS (ya que hay 2 FLOPs por iteracién). Asi, utilizando
unicamente 7qmpanada, U DLXV a 200 MHz ejecutaria este bucle a 133 MFLOPS su-
poniendo la no existencia de seccionamiento (strip-mining) y el coste de inicio. Existen
varias maneras de aumentar el rendimiento: anadir unidades de carga-almacenamiento
adicionales, permitir el solapamiento de convoys para reducir el impacto de los costes de
inicio, y decrementar el nimero de cargas necesarias mediante la utilizacion de registros
vectoriales.
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Rendimiento maximo del DLXYV en el DAXPY

En primer lugar debemos determinar el significado real del rendimiento méaximo, R..
Por ahora, continuaremos suponiendo que un convoy no puede comenzar hasta que todas
las instrucciones del convoy anterior hayan finalizado; posteriormente eliminaremos esta
restriccion. Teniendo en cuenta esta restriccion, la sobrecarga de inicio para la secuencia
vectorial es simplemente la suma de los tiempos de inicio de las instrucciones:

Torrangue = 12+ 7+ 12+ 6 + 12 = 49

Usando MV L = 64, Tioop = 15, Tart = 49, ¥ Tenime = 3 en la ecuacion del
rendimiento, y suponiendo que n no es un multiplo exacto de 64, el tiempo para una
operacion de n elementos es

T, = [634] x (15 +49) + 3n = (1 + 64) + 3n = 4n + 64

La velocidad sostenida estd por encima de 4 ciclos de reloj por iteracién, mas que la
velocidad tedrica de 3 campanadas, que ignora los costes adicionales. La mayor parte
de esta diferencia es el coste de inicio para cada bloque de 64 elementos (49 ciclos frente
a 15 de la sobrecarga del bucle).

Podemos calcular R, para una frecuencia de reloj de 200 MHz como

_ Operaciones por iteracion X frecuencia de reloj
Ry =lim,_

Cliclos de reloj por iteracion

El numerador es independiente de n, por lo que

Operaciones por iteracion X frecuencia de reloj

Ry =
limy,—o (Ciclos de reloj por iteracion)
T, ) 4 64
limy, . (Ciclos de reloj por iteracion) = limy, (—) = limy— oo (L> =4
n n
2x 200 MH
Re = % — 100 MFLOPS

El rendimiento sin el coste de inicio, que es el rendimiento méaximo dada la estructura
de la unidad funcional vectorial, es 1.33 veces superior. En realidad, la distancia entre
el rendimiento de pico y el sostenido puede ser incluso mayor.

Rendimiento sostenido del DLXV en el Benchmark Linpack

El benchmark Linpack es una eliminacién de Gauss sobre una matriz de 100 x 100. Asi,
la longitud de los elementos van desde 99 hasta 1. Un vector de longitud k se usa k
veces. Asi, la longitud media del vector viene dada por

99 .9
L 3
Py
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72 Procesadores vectoriales

Ahora podemos determinar de forma mas precisa el rendimiento del DAXPY usando
una longitud de vector de 66.

T, =2 x (15 +49) + 3 x 66 = 128 + 198 = 326

Reg — 2 x 66 x 200 MHz 81 MFLOPS
326

El rendimiento méaximo, ignorando los costes de inicio, es 1.64 veces superior que
el rendimiento sostenido que hemos calculado. En realidad, el benchmark Linpack
contiene una fraccion no trivial de cédigo que no puede vectorizarse. Aunque este
cédigo supone menos del 20% del tiempo antes de la vectorizacion, se ejecuta a menos
de una décima parte del rendimiento cuando se mide en FLOPs. Asi, la ley de Amdahl
nos dice que el rendimiento total serd significativamente menor que el rendimiento
estimado al analizar el bucle interno.

Dado que la longitud del vector tiene un impacto significativo en el rendimiento, las
medidas Ny, y N, se usan a menudo para comparar maquinas vectoriales.

Ejemplo Calcular Ny, para el bucle interno de DAXPY para el DLXV con un reloj
de 200 MHz.

Respuesta Usando R, como velocidad méxima, queremos saber para qué longitud del
vector obtendremos 50 MFLOPS. Empezaremos con la férmula para MFLOPS
suponiendo que las medidas se realizan para IV;/, elementos:

MFLOPS — FLQPS ejecutqdos en Nl/% @'tem-ciones " Cliclos de reloj < 106
Cliclos de reloj para Ny, iteraciones Segundos
2x N
50 = =12 % 200
TN1/2

Simplificando esta expresién y suponiendo que Nj/o < 64, tenemos que Ty,<64 =
1 x 64 4+ 3 x n, lo que da lugar a

TN1/2 =8 X N1/2

1x6443x N1/2:8X N1/2
5 X N1/2 =64
Nij =128

Por lo tanto, Ny, = 13; es decir, un vector de longitud 13 proporciona aproxima-
damente la mitad del rendimiento méaximo del DLXV en el bucle DAXPY.

Ejemplo ;Cuél es la longitud del vector, N,, para que la operacion vectorial se ejecute
mas rapidamente que la escalar?

Respuesta De nuevo, sabemos que R, < 64. El tiempo de una iteracién en modo
escalar se puede estimar como 10+ 12+ 12+ 7+ 6+ 12 = 59 ciclos de reloj, donde
10 es el tiempo estimado de la sobrecarga del bucle. En el ejemplo anterior se vio
que T,,<¢4 = 64 4+ 3 X n ciclos de reloj. Por lo tanto,

6443 x N, =39 N,

v [
56

N, =2
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Rendimiento del DAXPY en un DLXV mejorado

El rendimiento del DAXPY, como en muchos problemas vectoriales, viene limitado
por la memoria. Consecuentemente, éste se puede mejorar anadiendo méas unidades de
acceso a memoria. Esta es la principal diferencia arquitecténica entre el CRAY X-MP (y
los procesadores posteriores) y el CRAY-1. El CRAY X-MP tiene tres cauces de acceso
a memoria, en comparacién con el Unico cauce a memoria del CRAY-1, permitiendo
ademas un encadenamiento mas flexible. ;Cémo afectan estos factores al rendimiento?

Ejemplo ;Cual seria el valor de Tgs para el bucle DAXPY en el DLXV si anadimos
dos cauces mas de acceso a memoria?.

Respuesta Con tres canales de acceso a memoria, todas las operaciones caben en un
unico convoy. Los tiempos de inicio son los mismos, por lo que

66

T66 == ’76_4—‘ X (ﬂoop + Tarranque) + 66 X Tcampanada

Tes = 2 x (15 +49) + 66 x 1 = 194

Con tres cauces de acceso a memoria, hemos reducido el tiempo para el rendi-
miento sostenido de 326 a 194, un factor de 1.7. Observacion del efecto de la ley
de Amdahl: Hemos mejorado la velocidad maxima tedrica, medida en el nimero
de campanadas, en un factor de 3, pero la mejora total es de 1.7 en el rendimiento
sostenido.

Otra mejora se puede conseguir del solapamiento de diferentes convoys y del coste del
bucle escalar con las instrucciones vectoriales. Esta mejora requiere que una operacién
vectorial pueda usar una unidad funcional antes de que otra operacion haya finalizado,
complicando la légica de emisién de instrucciones.

Para conseguir una maxima ocultacién de la sobrecarga del seccionamiento (strip-
mining), es necesario poder solapar diferentes instancias del bucle, permitiendo la eje-
cucion simultanea de dos instancias de un convoy y del cédigo escalar. Esta técnica,
denominada tailgating, se us6 en el Cray-2. Alternativamente, podemos desenrollar el
bucle exterior para crear varias instancias de la secuencia vectorial utilizando diferentes
conjuntos de registros (suponiendo la existencia de suficientes registros). Permitiendo
el maximo solapamiento entre los convoys y la sobrecarga del bucle escalar, el tiempo
de inicio y de la ejecucién del bucle sélo seria observable una tinica vez en cada convoy.
De esta manera, un procesador con registros vectoriales puede conseguir unos costes de
arranque bajos para vectores cortos y un alto rendimiento méximo para vectores muy
grandes.

Ejemplo ;Cuales serian los valores de R, y Tgs para el bucle DAXPY en el DLXV
si anadimos dos cauces mas de acceso a memoria y permitimos que los costes del
seccionamiento (strip-mining) y de arranque se solapen totalmente?.

Respuesta

, Operaciones por iteracion X frecuencia de reloj
Ry =lim,_

Cliclos de reloj por iteracion

T,
limy,— (Cliclos de reloj por iteracion) = limy, (—)
n
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Dado que la sobrecarga solo se observa una vez, T,, = n 4+ 49 + 15 = n + 64. Asi,

T, 4
ity o <—”) - ("+ 6 ) —1
n n

R. — 2 x 2010 MHz

Anadir unidades adicionales de acceso a memoria y una logica de emision més
flexible da lugar a una mejora en el rendimiento maximo de un factor de 4. Sin
embargo, Tgs = 130, por lo que para vectores cortos, la mejora en el rendimiento

sostenido es de % = 2.5 veces.

= 400 MFLOPS

3.6 Historia y evolucion de los procesadores vecto-
riales

Para finalizar, la figura 3.18 muestra una comparacion de la diferencia de rendimiento
entre los procesadores vectoriales y los procesadores superescalares de ultima genera-
cion. En esta figura podemos comprobar como en los iltimos anos se ha ido reduciendo
la diferencia en rendimiento de ambas arquitecturas.

Ingenieria Informatica Universidad de Valencia



3.6 Historia y evolucién de los procesadores vectoriales 75
10000
= Y
1000 N
B Toa
c90 a
o
= s  DEC 8200
g 0 Ymp IBM Power2/990
A ° wWer.
A XmP Cee
100 o @ MIPS R4400
Linpack MFLOPS Xmp
A 6 HP9000/735
T
A Cray 1s @ 1BM RS6000/540
10
° @ Cray n=1000
° 'MIPS M/2000 a Cray =100
MIPS M/120 o Micro n=1000
A4 @ Micro n=100
1 @ Sun 4/260
1975 1980 1985 1990 1995 2000

Figura 3.18: Comparaciéon del rendimiento de los procesadores vectoriales y los micro-
procesadores escalares para la resolucion de un sistema de ecuaciones lineales denso
(tamano de la matriz=n x n).
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Capitulo 4

Procesadores matriciales

Segtn la clasificacion de Flynn uno de los cuatro tipos de sistemas es el SIMD (Single
Instruction stream Multiple Data stream) Este tipo de sistemas explotan el paralelismo
inherente en los datos mas que en las instrucciones. El computador de tipo SIMD
clasico es el computador matricial.

La bibliografia para este tema se encuentra en [HB87] y [Hwa93].

4.1 Organizacién basica

La configuracién béasica de un procesador matricial se muestra en la figura 4.1. Como
vemos se trata de N elementos de proceso (EP) sincronizados y bajo el control de una
tnica unidad de control (UC). Cada elemento de proceso estd formado basicamente por
una unidad aritmético logica, asociada a unos registros de trabajo, y una memoria local
para el almacenamiento de datos distribuidos. La unidad de control, que muchas veces
es un procesador escalar, tiene su propia memoria para almacenar el programa y datos.
Las instrucciones escalares y de control como saltos, etc. se ejecutan directamente en
la unidad de control. Las instrucciones vectoriales son transmitidas a los EPs para
su ejecuciéon. De esta manera se alcanza un alto grado de paralelismo gracias a la
multiplicidad de los elementos procesadores.

Este esquema que se acaba de comentar y que corresponde al de la figura 4.1, es el
modelo de computador matricial con memoria distribuida. Otra posibilidad consiste en
tener la memoria compartida intercalando la red de interconexion entre los elementos
de proceso y las memorias. Las diferencias con el modelo anterior son que las memorias
ligadas a los EPs son sustituidas por modulos en paralelo que son compartidos por
todos los EPs mediante la red de interconexion. La otra diferencia es que la red de
interconexién del modelo de la figura se intercambia por la red de interconexién o
alineamiento entre los elementos de proceso y las memorias.

Un modelo operacional para los computadores matriciales viene especificado por la
siguiente quintupla:

M = (N,C,I,M,R) (4.1)

donde:

1. N es el nimero de elementos de proceso en la maquina. Por ejemplo, la Illiac IV
tiene 64 EPs, mientras que la Connection Machine CM-2 tiene 65.536 EPs.
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Unidad de control

EP1 EP2 EPN
Proc. 1 Proc. 2 Proc. N
[ [ e o o 1
Mem. 1 Mem. 2 Mem. N

Red de interconexién

Figura 4.1: Computador matricial bésico.

2. (' es el conjunto de instrucciones ejecutadas directamente por la unidad de control
incluyendo las instrucciones escalares y las de control del flujo de ejecucién.

3. I es el conjunto de instrucciones que la unidad de control envia a todos los EPs
para su ejecuciéon en paralelo. Estas instrucciones son aritméticas, logicas, rutado
de datos, enmascaramiento, y otras operaciones locales que son ejecutadas por los
EPs sobre la memoria local.

4. M es el conjunto de posibilidades de enmascaramiento donde cada mascara se
encarga de dividir el conjunto de EPs en subconjuntos de EPs habilitados o des-
habilitados.

5. R es el conjunto de funciones de rutado que especifican varios patrones para ser
establecidos en la red de interconexién para intercomunicacion entre EPs.

4.2 Estructura interna de un elemento de proceso

Aunque las caracteristicas de un EP en un procesador matricial pueden variar de unas
maquinas a otras, se van a dar aqui unas nociones generales de los elementos basicos
que forman los EPs en un computador matricial. La figura 4.2 muestra un procesador
ejemplo para ilustrar las explicaciones.

Vamos a suponer que cada elemento de proceso EP; tiene su memoria local MEP;.
Internamente al EP habra un conjunto de registros e indicadores formado por A;, B;,C;
y S;, una unidad aritmético-logica, un registro indice local I;, un registro de direcciones
D;, y un registro de encaminamiento de datos R;. El R; de cada EP; esta conectado
al R; de otros EPs vecinos mediante la red de interconexiéon. Cuando se producen
transferencias de datos entre los los EPs, son los contenidos de R; los que se transfieren.
Representamos los N EPs como EP; para ¢ = 0,1,..., N — 1, donde el indice ¢ es la
direccion del EP;. Definimos una constante m que sera el nimero de bits necesarios
para codificar el nimero N. El registro D; se utiliza entonces para contener los m bits
de la direccién del EP;. Esta estructura que se cuenta aqui esta basada en el diseno del
[liac-IV.

Algunos procesadores matriciales pueden usar dos registros de encaminamiento, uno
para la entrada y otro para la salida. Se considerara en nuestro caso un unico registro
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A la unidad de contril

A otros EPs a

el Lo ] [y ][R Epstacerele

Figura 4.2: Componentes de un elemento de proceso (EP) en un computador matricial.

(R;) en el cual las entradas y salidas estan totalmente aisladas gracias al uso de bies-
tables maestro-esclavo. Cada EP; esta o bien en modo activo o bien en modo inactivo
durante cada ciclo de instruccion. Si un EP; estd activo, ejecuta la instruccién que le
ha enviado la unidad de control (UC). Si estd inactivo no ejecuta la instrucciéon que
reciba. Los esquemas de enmascaramiento se utilizan para modificar los indicadores de
estado S;, supondremos que si S; = 1 entonces el EP; esta activo, y sino, esta inactivo.

El conjunto de indicadores S; para i = 0,1,..., N — 1, forma un registro de estado
S para todos los EPs. En la unidad de control hay un registro que se llama M que
sirve de mascara para establecer el estado de los EPs, por lo tanto M tiene N bits.
Obsérvese que las configuraciones de bits de los registros M y S son intercambiables
bajo el control de la UC cuando se va a establecer un enmascaramiento.

Desde el punto de vista hardware, la longitud fisica de un vector esta determinada
por el nimero de EPs. La UC realiza la particiéon de un vector largo en bucles vectoria-
les, el establecimiento de una direccion base global y el incremento de desplazamiento
respecto de esa direccion base. La distribucién de los elementos vectoriales sobre las
diferentes MEP es crucial para la utilizacién eficaz de una coleccién de EPs. Idealmente
se deberian poder obtener N elementos simultdneamente procedentes de las diferentes
MEP. En el peor caso, todos los elementos del vector estarian alojados en una sola
MEP. En tal situacion, tendrian que ser accedidos de forma secuencial, uno tras otro.

Un vector lineal unidimensional de n elementos puede ser almacenado en todas las
MEP si n < N. Los vectores largos (n > N) pueden ser almacenados distribuyendo
los n elementos ciclicamente entre los N EPs. El cdlculo de matrices bidimensionales
puede causar problemas, ya que pueden ser necesarios calculos intermedios entre filas
y columnas. La matriz deberia almacenarse de modo que fuera posible el acceso en
paralelo a una fila, una columna, o una diagonal en un ciclo de memoria.

En un procesador matricial, los operandos vectoriales pueden ser especificados por
los registros a utilizar o por las direcciones de memoria a referenciar. Para instruccio-
nes de referencia a memoria, cada EP; accede a la MEP; local, con el desplazamiento
indicado por su propio registro indice I;. El registro I; modifica la direccién de me-
moria global difundida desde la UC. Asi, diferentes posiciones pueden ser accedidas en
diferentes MEP; simultaneamente con la misma direccién global especificada por la UC.
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La utilizacién del registro indice local (I;) es evidente cuando se quiere acceder a los
elementos de la diagonal de una matriz. Si la matriz se encuentra colocada de forma
consecutiva a partir de la direcciéon 100, habra que cargar cada registro indice con el
desplazamiento correspondiente a cada elemento de la diagonal. Una vez inicializados
los indices, se pasarda como operando la direccion 100 que es la del comienzo de la
matriz, y cada procesador leera un elemento distinto indicado por el indice, en este
caso la diagonal de la matriz.

Aparte del propio paralelismo obtenido por el calculo en paralelo sobre los elemen-
tos de un vector, el propio encaminamiento de los datos reduce el tiempo de ejecucién
de determinadas tareas. Por ejemplo, en el tratamiento de imagenes, donde muchas
operaciones son calculos entre pixels vecinos, una arquitectura matricial paraleliza con
facilidad los cédlculos. También en operaciones donde unos datos en un vector depen-
den de resultados anteriores sobre ese vector puede beneficiarse de la flexibilidad de
interconexién entre los EPs.

Los procesadores matriciales son computadores de propédsito especifico destinados a
limitadas aplicaciones cientificas donde pueden alcanzar un rendimiento elevado. Sin
embargo, los procesadores matriciales tienen algunos problemas de vectorizacién y pro-
gramacion dificiles de resolver. Lo cierto es que los computadores matriciales no son
populares entre los fabricantes de supercomputadores comerciales.

4.3 Instrucciones matriciales

4.4 Programacion
4.4.1 Multiplicacién SIMD de matrices
4.5 Procesadores asociativos

4.5.1 Memorias asociativas

4.5.2 Ejemplos de procesadores asociativos
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Capitulo 5

Generalidades sobre las redes de
interconexion

La red de interconexion es uno de los elementos mas importantes de cualquier arquitec-
tura paralela puesto que va a modificar el rendimiento global del sistema y la topologia
de la arquitectura. La red de interconexion va a ser el vehiculo a través del cual se van
a comunicar los diferentes elementos del sistema, memoria con procesador, elementos
periféricos, unos procesadores con otros en un computador matricial, etc. Las redes de
interconexién se utilizan en computadores matriciales asi como en multiprocesadores y
multicomputadores, dependiendo del tipo de sistema los elementos que se interconectan
pueden variar, pero la topologia de la red, asi como los protocolos, suelen ser comu-
nes e independientes del tipo de sistema. En este capitulo se estudiaran precisamente
las diferentes topologias de redes de interconexién sean cuales fueren los elementos a
interconectar.

En cuanto a la bibliografia de este tema, conviene consultar [DYN97] que es uno
de los libros de redes para multicomputadores mas completos y modernos. También
en [CSGI9| se encuentra una buena seccién dedicada a las redes. Por tltimo, algunas
de las definiciones y pardmetros se han tomado de [Wil96].

5.1 Definiciones basicas y parametros que caracte-
rizan las redes de interconexion

En esta parte dedicada a las redes se veran diferentes topologias para la construccion
de redes de interconexién. La eficiencia en la comunicacion en la capa de interconexiéon
es critica en el rendimiento de un computador paralelo. Lo que se espera es conseguir
una red con latencia baja y una alta tasa de transferencia de datos y por tanto una
ancho de banda amplio. Las propiedades de red que veremos a continuaciéon van a
ayudar a la hora de elegir el tipo de diseno para una arquitectura. Veamos por tanto
las definiciones que nos van a caracterizar una red:
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Tamano de la red

El tamano de la red es el nimero de nodos que contiene, es decir, el nimero de elementos
interconectados entre si. Estos nodos pueden ser procesadores, memorias, computado-
res, etc.

Grado del nodo

El nimero de canales que entran y salen de un nodo es el grado del nodo y lo represen-
taremos por d degree. En el caso de canales unidireccionales, el nimero de canales que
entran en el nodo es el grado de entrada y los que salen el grado de salida. El grado
del nodo representa el nimero de puertos de E/S y por lo tanto el coste del nodo. Esto
quiere decir que el grado de los nodos deberia ser lo mas reducido posible para reducir
costes. Si ademas el grado del nodo es constante se consigue que el sistema pueda ser
modular y facilmente escalable con la adicién de nuevos médulos.

Diametro de la red

El didmetro D de una red es el maximo de los caminos mas cortos entre dos nodos
cualquiera de una red.

D = max; jen(minpep,;length(p))

donde P;; es el conjunto de caminos de ¢ a j. La longitud del camino se mide por el
numero de enlaces por los que pasa el camino. El didmetro de la red nos da el niimero
maximo de saltos entre dos nodos, de manera que de esta forma tenemos una medida de
lo buena que es la comunicacién en la red. Por todo esto, el diametro de la red deberia
ser lo méas pequeno posible desde el punto de vista de la comunicaciéon. El didmetro se
utilizé hasta finales de los 80 como la principal figura de mérito de una red, de ahi la
popularidad que tuvieron en esa época redes de bajo didmetro como los hipercubos.

Anchura de la biseccién

El ancho de la biseccién, B, es el minimo nimero de canales que, al cortar, separa la
red en dos partes iguales. La biseccion del cableado, By, es el nimero de cables que
cruzan esta divisién de la red. By = BW, donde W es el ancho de un canal en bits.
Este parametro nos da una cota inferior de la densidad del cableado. Desde el punto de
vista del disenador, By es un factor fijo, y el ancho de la biseccién restringe la anchura
de los canales a W = B?W. La figura 5.1 muestra un ejemplo del calculo del ancho de la
biseccién.

Cuando una red dada se divide en dos mitades iguales, al niimero minimo de canales
que atraviesa el corte se le llama anchura de canal biseccional. En el caso de una red
de comunicaciones, caso comun, cada canal estara compuesto por un niimero w de bits,
hilos o cables. De esta manera podemos definir la anchura de cable biseccional como
B = bw. Este parametro B refleja la densidad de cables en una red. Esta anchura de la
biseccion nos da una buena indicacién del ancho de banda maximo en una red a través
de un corte transversal realizado en la red. El resto de cortes estarian acotados por esta
anchura de la biseccion.
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Figura 5.1: Ejemplos del célculo del ancho de la biseccién: toro 2-D. (b) toro 3-D (no
se muestran los enlaces de cierre).

y‘

(ERERARS
LU

Longitud del cable

La longitud del cable entre nodos es también importante puesto que tiene efectos directos
sobre la latencia de la senal, desfase del reloj, o incluso los requerimientos de potencia.

Redes simétricas

Una red es simétrica si es isomorfa a ella misma independientemente del nodo que
consideremos como origen, es decir, una red es simétrica si la topologia de esta se
ve igual desde cualquier nodo. Este tipo de redes tiene la ventaja de que simplifica
mucho de los problemas de manejo de recursos. Por ejemplo, dado un patron de tréafico
uniforme, en las redes simétricas se produce una carga uniforme de los canales de la
red, cosa que no ocurre en las redes asimétricas.

Otras propiedades como que si los nodos son homogéneos, o si los canales tienen
memoria o son solo conmutadores, son otras propiedades ttiles para caracterizar la red.

Rendimiento de la red

Para resumir los puntos anteriormente expuestos, veamos cuales son los factores que
intervienen en el rendimiento global de una red de interconexién:

Funcionalidad Esto indica cémo la red soporta el encaminamiento de datos, trata-
miento de las interrupciones, sincronizacién, combinacién peticién/mensaje, y la
coherencia.

Latencia de la red Indica el retraso de un mensaje, en el peor caso, a través de la

red.

Ancho de banda Indica la velocidad méxima de transmisiéon de datos, en Mbytes/s,
transmitidos a través de la red.

Complejidad hardware Indica el coste de implementacion como el coste de los ca-
bles, conmutadores, conectores, arbitraje, y 16gica de interfaz.

Escalabilidad Indica la capacidad de una red para expandirse de forma modular con
nuevos recursos en la maquina y sin mucho detrimento en el rendimiento global.
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Capacidad de transmisién de la red

La capacidad de transmision de una red se define como el nimero total de datos que
pueden ser transmitidos a través de la red por unidad de tiempo. Una forma de estimar
la capacidad de transmisién es calcular la capacidad de la red, es decir, el niimero total
de mensajes que pueden haber en la red a la vez. Normalmente, la maxima capacidad
de transmisién es una fraccion de su capacidad.

Un punto caliente suele estar formado por un par de nodos que recogen una porcién
demasiado grande el trafico total de la red. El trafico en estos puntos calientes puede
degradar el rendimiento de toda la red a causa de la congestiéon que producen. La
capacidad de transmision en puntos calientes se define como la maxima velocidad a la
que se pueden enviar mensajes de un nodo especifico F; a otro nodo especifico P;.

Las redes de dimensién pequena (2D,3D) operan mejor bajo cargas no uniformes
ya que se comparten mas recursos. En una red de dimensiones mas elevadas, los cables
se asignan a una dimension particular y no pueden ser compartidas entre dimensiones.
Por ejemplo, en un n-cubo binario es posible que una linea se sature mientras otra linea
fisicamente adyacente, pero asignada a una dimension diferente, permanece inactiva.
En un toro, todas las lineas fisicamente adyacentes se combinan en un unico canal que
es compartido por todos los mensajes.

La latencia minima de la red se alcanza cuando el parametro k£ y la dimensién n se
eligen de manera que las componentes de la latencia debida a la distancia D (enlaces
entre nodos) y a la relaciéon L/W (longitud L del mensaje normalizada por la anchura
W) quedan aproximadamente iguales. La menor latencia se obtiene con dimensiones
muy bajas, 2 para hasta 10245 nodos.

Las redes de dimensién baja reducen la contencién porque con pocos canales de
ancho de banda amplio se consigue que se compartan mejor los recursos y, por tanto,
un mejor rendimiento de las colas de espera al contrario que con muchos canales de
banda estrecha. Mientras que la capacidad de la red y la latencia peor de bloque
son independientes de la dimension, las redes de dimension pequena tienen una mayor
capacidad de transmision maxima y una latencia de bloque media menor que las redes
de dimensiones altas.

5.1.1 Topologia, control de flujo y encaminamiento

El diseno de una red se realiza sobre tres capas independientes: topologia, encamina-
miento y control de flujo.

e La topologia hace referencia al grafo de interconexién de la red I = G(N,C)
donde N son los nodos del grafo y C' es el conjunto de enlaces unidireccionales o
bidireccionales que los conectan. Si pensamos en un multiprocesador como en un
problema de asignacion de recursos, la topologia es la primera forma de asignacion
de los mismos.

e FEl control de flujo hace referencia al método utilizado para regular el trafico en
la red. Es el encargado de evitar que los mensajes se entremezclen y controlar su
avance para asegurar una progresion ordenada de los mismos a través de la red.
Si dos mensajes quieren usar el mismo canal al mismo tiempo, el control de flujo
determina (1) qué mensaje obtiene el canal y (2) qué pasa con el otro mensaje.

e El encaminamiento hace referencia al método que se usa para determinar el cami-
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no que sigue un mensaje desde el nodo origen al nodo destino. El encaminamiento
se puede ver como una relacion, C' x N x (', que asigna al canal ocupado por la
cabecera del mensaje y en funcion del nodo destino un conjunto de canales que
pueden utilizarse a continuacién para que el mensaje llegue a su destino. El enca-
minamiento es una forma dindmica de asignacion de recursos. Dada una topologia,
un nodo actual, y un destino, la relacién de encaminamiento determina como llevar
un mensaje desde el nodo actual al nodo destino.

Topologia

Una topologia se evaliia en términos de los siguientes cinco parametros: Ancho de la
biseccion, grado del nodo, diametro de la red, longitud de la red y su simetria. Estos
parametros ya fueron expuestos al principio de este capitulo.

La topologia de la red también guarda una gran relacién con la construccién fisica
de la red, especialmente con el empaquetamiento, que consiste en poner juntos todos
los nodos procesadores de la red y sus interconexiones. En la figura 5.2 se muestra un
ejemplo de empaquetamiento.

An Interboard Channel
Being Connected Using
the Backplane

Backplanes

/
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\ Board Pin-out

Cluster Module Containing
Multiple Processing Nodes

Pin-out from a ;
Cluster Module and Its Associated Router

An Interboard Channel
Being Connected Using a
Connector Cable

Figura 5.2: Ejemplo de empaquetamiento de un multicomputador.
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Control de flujo

El control de flujo se refiere al método usado para regular el trafico en una red. De-
termina cuando un mensaje o parte de un mensaje puede avanzar. También se hace
cargo de la politica de asignacién de los recursos: buffers y canales; a las unidades de
informacion: mensajes, paquetes y flits.

e Mensaje. Es la unidad logica de comunicacion. Dos objetos se comunican mediante
el envio de un mensaje. Es la tinica unidad vista por los clientes de un servicio de

red.

e Paquete. Un mensaje se divide en uno o mas paquetes. Un paquete es la menor
unidad que contiene informacién de encaminamiento. Si existe mas de un paquete
en un mensaje, cada paquete contiene ademas un nimero de secuencia que permite
su reensamblaje.

e Flit. Un paquete se puede dividir a su vez en digitos de control de flujo o flits,
la menor unidad sobre la cual se puede realizar el control de flujo. Es decir, la
comunicacion de recursos, cables y buffers, se realizan en funcién de flits. En general,
un flit no contiene informacién de encaminamiento. Unicamente el primer flit de un
paquete sabe a donde se dirige. El resto de flits debe seguir al flit cabecera para
determinar su encaminamiento.

Una simple analogia ilustra la diferencia entre los paquetes y los flits. Los paquetes son
como los automoviles. Dado que conocen a donde van, pueden entrelazarse libremente.
Los flits, por otro lado, son como los vagones de un tren. deben seguir al flit cabecera
para encontrar su destino. No se pueden mezclar con los flits de otros paquetes, o
perderian su tnico contacto con su destino.

Otro aspecto importante que tiene que solucionar el control de flujo es el de bloqueo
de un paquete. En este caso serd necesario disponer de algin espacio buffer para su
almacenamiento temporal. Cuando ya no existe méas espacio, el mecanismo de control
de flujo detiene la transmision de informacién. Cuando el paquete avanza y aparece
mas espacio buffer disponible, la transmision comienza de nuevo. Existe también la
alternativa de eliminar el paquete cuando deja de existir espacio disponible o desviarse
a través de otro canal.

Encaminamiento

El encaminamiento es el método usado por un mensaje para elegir un camino entre los
canales de la red. El encaminamiento puede ser visto como un par (R, p), donde

RCCxNxC,

p: P(C)xa— C.

La relacién de encaminamiento R identifica los caminos permitidos que pueden ser
usados por un mensaje para alcanzar su destino. Dada la posicién actual del mensaje,
C, y su nodo destino, N, R identifica un conjunto de canales permitidos, C', que pueden
ser usados como siguiente paso en el camino.

La funcién p selecciona uno de los caminos de entre los permitidos. En cada paso
del encaminamiento, p toma el conjunto de posibles canales siguientes, P(C), alguna
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informacion adicional acerca del estado de la red, «, y elige en canal en concreto, C.
La informacion adicional, «, puede ser constante, aleatoria, o basada en informacion
sobre el trafico de la red.

Los métodos de encaminamiento pueden clasificarse en deterministas, inconscientes
(oblivious), o adaptativos. Con el encaminamiento determinista, el camino que sigue
un mensaje depende unicamente de los nodos origen y destino. En este caso R es una
funcién y « es constante (no se proporciona informacién adicional).

En un encaminamiento inconsciente se puede elegir varios caminos a través de la
red, pero no se utiliza informacién acerca del estado de la red para elegir un camino.
El mensaje no es consciente del resto de trafico en la red. Con un encaminamiento de
este tipo, R es una relacién (pueden existir varios caminos permisibles). Para que el
encaminamiento sea inconsciente, a no puede contener informacién acerca del estado
de la red. Puede ser aleatoria, una funcién de tiempo, o una funcién del contenido del
mensaje.

El caso mas general es el encaminamiento adaptativo, donde el router puede usar
informacion acerca del estado de la red. Es este caso, « puede ser cualquier funcion.

5.2 Clasificacion de las redes de interconexiéon segin
su topologia

Entre otros criterios, las redes de interconexién de han clasificado en funcion de modo
de funcionamiento (sincrono o asincrono), y control de la red (centralizado, descentra-
lizado, o distribuido). Hoy en dia, los multicomputadores, multiprocesadores, y NOWs
dominan el mercado de los computadores paralelos. Todas estas arquitecturas utilizan
redes asincronas con control distribuido. Por lo tanto, nos centraremos en otros criterios
que son mas significativos en la actualidad.

La figura 5.3 muestra una clasificacion de las redes de interconexién conocidas en
cuatro grupos en funciéon principalmente de la topologia de la red: redes de medio
comun, redes directas, redes indirectas, y redes hibridas. Para cada grupo, la figura
muestra una jerarquia de clases, indicando alguna implementacién real que utiliza dicha
topologia.

En las redes de medio compartido, el medio de transmision estd compartido por
todos los dispositivos que tienen posibilidad de comunicacién. Un enfoque alternativo
consiste en tener enlaces punto a punto que conecten de forma directa cada elemento
de comunicacién con un subconjunto (normalmente reducido) de otros los dispositivos
existentes en la red. En este caso, la comunicacién entre elementos de comunicacion
no vecinos requiere la transmision de la informacién a través de varios dispositivos
intermedios. A estas redes se les denominan redes directas. En vez de conectar de
forma directa los elementos de comunicacién, las redes indirectas los conectan mediante
uno o mas conmutadores. Si existen varios conmutadores, estos suelen estar conectados
entre ellos mediante enlaces punto a punto. En este caso, cualquier comunicacion
entre distintos dispositivos requiere transmitir la informacién a través de uno o mas
conmutadores. Finalmente, es posible una aproximacion hibrida.
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e Redes de medio compartido
— Redes de é4rea local
* Bus de contencién (Ethernet)
* Bus de tokens (Arenet)
* Anillo de tokens (FDDI Ring, IBM Token Ring)
— Bus de sistema (Sun Gigaplane, DEC AlphaServer8X00, SGI PoweerPath-2)
e Redes directas (Redes estéticas basadas en encaminador)
— Topologias estrictamente ortogonales
*  Malla
Malla 2-D (Intel Paragon)
Malla 3-D (MIT J-Machine)
« Toros (n-cubo k-arios)
Toro 1-D unidireccional o anillo (KSR forst-level ring)
Toro 2-D bidireccional (Intel/CMU iWarp)
Toro 2-D bidireccional (Cray T3D, Cray T3E)
«  Hipercubo (Intel iPSC, nCUBE)
— Otras topologias directas: Arboles, Ciclos cubo-conectados, Red de Bruijn, Gra-
fos en Estrella, etc.
e Redes Indirectas (Redes dindmicas basadas en conmutadores)
— Topologias Regulares
* Barra cruzada (Cray X/Y-MP, DEC GIGAswitch, Myrinet)
* Redes de Interconexién Multietapa (MIN)
Redes con bloqueos
MIN Unidireccionales (NEC Cenju-3, IBM RP3)
MIN Bidireccional (IBM SP, TMC CM-5, Meiko CS-2)
Redes sin bloqueos: Red de Clos
— Topologias Irregulares (DEC Autonet, Myrinet, ServerNet)
o Redes Hibridas
— Buses de sistema muiltiples (Sun XDBus)
— Redes jerarquicas (Bridged LANs, KSR)
* Redes basadas en Agrupaciones (Stanford DASH, HP/Convex Exemplar)
— Otras Topologias Hipergrafo: Hiperbuses, Hipermallas, etc.

Figura 5.3: Clasificacién de las redes de interconexién. (1-D = unidimensional; 2-D =
bidimensional; 3-D = tridimensional; CMU = Carnegie Mellon University; DASH =
Directory Architecture for Shared-Memory; DEC = Digital Equipment Corp.; FDDI
= Fiber Distributed Data Interface; HP = Hewlett-Packard; KSR = Kendall Square
Research; MIN = Multistage Interconnection Network; MIT = Massachusetts Institute
of Technology; SGI = Silicon Graphics Inc.; TMC = Thinking Machines Corp.)
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5.2.1 Redes de medio compartido

La estructura de interconexion menos compleja es aquella en la que el medio de trans-
misién estd compartido por todos los elementos de comunicacién. En estas redes de
medio compartido, sélo un dispositivo puede utilizar la red en un momento dado. Cada
elemento conectado a la red tiene circuitos para manejar el paso de direcciones y datos.
La red en si misma actia, normalmente, como un elemento pasivo ya que no genera
mensajes.

Un concepto importante es el de estrategia de arbitraje que determina cémo se
resuelven los conflictos de acceso al medio. Una caracteristica de un medio compartido
es la posibilidad de soportar un broadcast atémico en donde todos los dispositivos
conectados al medio pueden monitorizar actividades y recibir la informaciéon que se
esta transmitiendo en el medio compartido. Esta propiedad es importante para un
soporte eficiente de muchas aplicaciones que necesitan comunicaciones del tipo “uno a
todos” o “uno a muchos”, como las barreras de sincronizacién y protocolos de coherencia
de caché basados en snoopy. Debido al limitado ancho de banda, un medio compartido
unicamente puede soportar un nimero limitado de dispositivos antes de convertirse en
un cuello de botella.

Las redes de medio compartido pueden dividirse en dos grandes grupos: las redes de
area local, usadas principalmente en la construccion de redes de ordenadores cuya dis-
tancia maxima no supera unos pocos kilémetros, y los buses usados en la comunicacion
interna de los uniprocesadores y multiprocesadores.

Bus del sistema (Backplane bus)

Un bus del sistema es la estructura de interconexién mas simple para los multiprocesa-
dores basados en bus. Se usa normalmente para interconectar procesadores y modulos
de memoria para proporcionar una arquitectura UMA. La figura 5.4 muestra una red
con un bus unico. Un bus de este tipo consta usualmente de 50 a 300 hilos fisicamente
realizados mediante una placa base.

| Bus |

P [ N P M [ N J M

Figura 5.4: Una red con bus tnico. (M = memoria; P = procesador.)

Existen tres tipos de informacién en un bus de este tipo: datos, direcciones y senales
de control. Las senales de control incluyen la senal de peticiéon del bus y la senal de
permiso de acceso al bus, entre muchas otras. Ademas del ancho de las lineas de datos,
el maximo ancho de banda depende de la tecnologia. El nimero de procesadores que
pueden conectarse al bus depende de varios factores, como la velocidad del procesador,
el ancho de banda del bus, la arquitectura caché y el comportamiento del programa.

LANs de medio compartido

Es posible utilizar una LAN de alta velocidad como una columna vertebral que permita
interconectar ordenadores para proporcionar un entorno de computacion distribuido.
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Fisicamente, una LAN usa hilos de cobre o fibra 6ptica como medio de transmision. La
topologia utilizada puede ser un bus o un anillo. Debido a razones de implementacién
y rendimiento, no es practico tener un control centralizado o algiin mecanismo fijo de
asignacion de acceso que determine quién puede acceder al bus. Las tres alternativas
principales de LANs basadas en un control distribuido se describen a continuacion.

Bus de contenciéon: El mecanismo de arbitraje de bus més popular es que todos los
dispositivos compitan para tener el acceso exclusivo al bus. Debido a la comparticion del
medio todos los dispositivos pueden monitorizar el estado del bus y detectar colisiones.
Aqui, el término “colisién” significa que dos o mas dispositivos estan usando el bus al
mismo tiempo y sus datos colisionan. Cuando se detecta una colisién, los dispositivos
causantes de la misma abortan la transmisién para intentarlo posteriormente. Entre las
LANSs que utilizan este mecanismo esté la Ethernet que adopta el protocolo CSMA /CD
(Carrier-Sense Multiple Access with Collision Detection). El ancho de banda de la
Ethernet es 10 Mbps y la distancia méaxima es de 250 metros (cable coaxial). Para
romper la barrera de 10 Mbps ha aparecido Fast Ethernet que puede proporcionar un
ancho de banda de 100 Mbps.

Token Bus: Una desventaja del bus de contencion es su naturaleza no determinista,
ya que no puede garantizar cuanto se debe esperar hasta ganar el acceso al bus. Por
lo tanto, el bus de contenciéon no es el idéoneo para soportar aplicaciones de tiempo
real. Para eliminar el comportamiento no determinista, aparece un enfoque alternativo
que implica pasar un testigo entre los dispositivos conectados a la red. El dispositivo
que tiene el testigo tiene el acceso al bus. Cuando termina de transmitir sus datos, el
testigo se pasa al siguiente dispositivo segin algiin esquema prefijado. Restringiendo el
tiempo maximo que se puede estar en posesion del testigo se puede garantizar una cota
superior al tiempo que un dispositivo debe esperar. Arcnet soporta token bus con un
ancho de banda de 2.4 Mbps.

Token Ring: Una extension natural al token bus es la de utilizar una estructura de
anillo. El token ring de IBM proporciona anchos de banda de 4 y 16 Mbps sobre cable
coaxial. El protocolo FDDI ( Fiber Distributed Data Interface) es capaz de proporcionar
un ancho de banda de 100 Mbps usando fibra éptica.

5.2.2 Redes Directas

La escalabilidad es una caracteristica importante en el diseno de sistemas multiprocesa-
dor. Los sistemas basados en buses no son escalables al convertirse el bus en un cuello
de botella cuando se anaden mas procesadores. Las redes directas o redes punto a punto
son una arquitectura red popular y que escalan bien incluso con un nimero elevado de
procesadores. Las redes directas consisten en un conjunto de nodos, cada uno directa-
mente conectado a un subconjunto (usualmente pequeno) de otros nodos en la red. En
la figura 5.6 se muestra varios tipos de redes directas. Los correspondientes patrones de
interconexién se estudiaran posteriormente. Cada nodo es un ordenador programable
con su propio procesador, memoria local, y otros dispositivos. Estos nodos pueden tener
diferentes capacidades funcionales. Por ejemplo, el conjunto de nodos puede contener
procesadores vectoriales, procesadores graficos, y procesadores de E/S. La figura 5.5
muestra la arquitectura de un nodo genérico. Un componente comun en estos nodos es
un encaminador (router) que se encarga de manejar la comunicacién entre los nodos
a través del envio y recepcion de mensajes. Por esta razoén, las redes directas también
son conocidas como redes basadas en routers. Cada router tiene conexion directa con
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el router de sus vecinos. Normalmente, dos nodos vecinos estan conectados por un par
de canales unidireccionales en direcciones opuestas. También se puede utilizar un canal
bidireccional para conectar dos nodos. Aunque la funcién del encaminador puede ser
realizada por el procesador local, los encaminadores dedicados se han usado de forma
habitual en multicomputadores de altas prestaciones, permitiendo el solapamiento de
la computacién y las comunicaciones dentro de cada nodo. Al aumentar el nimero de
nodos en el sistema, el ancho de banda total de comunicaciones, memoria y capacidad
de procesamiento del sistema también aumenta. Es por esto que las redes directas son
una arquitectura popular para construir computadores paralelos de gran escala.

Other Local
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Figura 5.5: Arquitectura de un nodo genérico.

Cada encaminador soporta un nimero de canales de entrada y salida. Los canales
internos o puertos conectan el procesador/memoria local al encaminador. Aunque
normalmente existe inicamente un par de canales internos, algunos sistemas usan mas
canales internos para evitar el cuello de botella entre el procesador/memoria local y el
router. Los canales externos se usan para comunicaciones entre los routers. Conectando
los canales de entrada de un nodo a los canales de salida del otros nodos podemos definir
la red directa. A no ser que se diga lo contrario, utilizaremos el término “canal” para
referirnos a un canal externo. A dos nodos conectados directamente se les llaman
vecinos o nodos adyacentes. Normalmente, cada nodo tiene un nimero fijo de canales
de entrada y salida, cada canal de entrada esta emparejado con el correspondiente canal
de salida. A través de todas las conexiones entre estos canales, existen varias maneras
de conectar los diferentes nodos. Obviamente, cada nodo de la red debe poder alcanzar
cualquier otro nodo.

5.2.3 Redes Indirectas

Las redes indirectas o basadas en conmutadores (switch) forman el tercer grupo de redes
de interconexion. En lugar de proporcionar una conexiéon directa entre algunos nodos, la
comunicacion entre cualquier pareja de nodos se realiza a través de conmutadores. Cada
nodo tiene un adaptador de red que se conecta a un conmutador. Cada conmutador
consta de un conjunto de puertos. Cada puerto consta de un enlace de entrada y otro
de salida. Un conjunto (posiblemente vacio) de puertos en cada conmutador estan
conectados a los procesadores o permanecen abiertos, mientras que el resto de puertos
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Figura 5.6: Algunas topologias propuestas para redes directas.
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estan conectados a puertos de otros conmutadores para proporcionar conectividad entre
los procesadores. La interconexion de estos conmutadores define la topologia de la red.

[1T]
\Bldlrectlonal Link
i

4 @)

Switches Processing Elements

o—|
o—|

Figura 5.7: Un red conmutada con topologia irregular.

Las redes conmutadas han evolucionado considerablemente con el tiempo. Se han
propuesto un amplio rango de topologias, desde topologias regulares usadas en los
procesadores array (matriciales) y multiprocesadores de memoria compartida UMA a
las topologias irregulares utilizadas en la actualidad en los NOWSs. Las topologias
regulares tienen patrones de conexién entre los conmutadores regulares mientras que
las topologias irregulares no siguen ningun patrén predefinido. En el tema siguiente
se estudiaran mas detenidamente las topologias regulares. La figura 5.7 muestra una
red conmutada tipica con topologia irregular. Ambos tipos de redes pueden clasificarse
ademas seguin el nimero de conmutadores que tiene que atravesar un mensaje para
llegar a su destino. Aunque esta clasificaciéon no es importante en el caso de topologias
irregulares, puede significar una gran diferencia en el caso de redes regulares ya que
algunas propiedades especificas se pueden derivar en funcion de este dato.

5.2.4 Redes Hibridas

En esta seccién describiremos brevemente algunas topologias que no se encuadran en
las vistas hasta ahora. En general, las redes hibridas combinan mecanismos de redes
de medio compartido y redes directas o indirectas. Por tanto, incrementan el ancho de
banda con respecto a las redes de medio compartido, y reducen la distancia entre nodos
con respecto a las redes directas e indirectas. Existen varias aplicaciones concretas de
las redes hibridas. Este es el caso de las bridged LANs. Sin embargo, para sistemas
que necesitan muy alto rendimiento, las redes directas e indirectas consiguen una mejor
escalabilidad que las redes hibridas ya que los enlaces punto a punto son mas sencillos
y mas rapidos que los buses de medio compartido. La mayoria de los computadores
paralelos de alto rendimiento usan redes directas o indirectas. Recientemente las re-
des hibridas han ganado aceptaciéon de nuevo. El uso de tecnologia 6ptica permite la
implementacion de redes de alto rendimiento.

Se han propuesto redes hibridas para diferentes propésitos. En general, las redes
hibridas pueden modelarse mediante hipergrafos, donde los vértices del hipergrafo re-
presentan un conjunto de nodos de procesamiento, y las aristas representan el conjunto
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de canales de comunicacién y/o buses. Obsérvese que una arista en un hipergrafo puede
conectar un numero arbitrario de nodos. Cuando una arista conecta exactamente dos
nodos entonces representa un canal punto a punto. En caso contrario representa un
bus. En algunos disenos de redes, cada bus tiene un tnico nodo conductor. Ningin
otro dispositivo puede utilizar ese bus. En ese caso, no existe necesidad de arbitraje.
Sin embargo, todavia es posible la existencia de varios receptores en un tiempo dado,
manteniéndose la capacidad de broadcast de los buses. Obviamente, cada nodo de la
red debe poder controlar al menos un bus, por lo que el niimero de buses necesarios no
puede ser menor que el nimero de nodos. En este caso, la topologia de la red se puede
modelar mediante un hipergrafo directo.

Global Bus

Cluster Bus Cluster Bus

b 5dd e ﬁﬁﬁﬁ

Figura 5.8: Redes Hibridas. (a) Una red multibus. (b) Una jerarquia de dos niveles de
buses.

Redes multibus

Debido al ancho de banda limitado que proporcionan las redes de medio compartido,
éstas sélo son capaz de soportar un niimero pequeno de dispositivos, tiene una distancia
limitada, y no es escalable. Algunos investigadores han estudiado cémo podria elimi-
narse ese cuello de botella. Una aproximacion para incrementar el ancho de banda de la
red se muestra en la figura 5.8a. Sin embargo, los problemas de cableado y el coste del
interface hacen que sea de poca utilidad para el diseno de multiprocesadores. Debido
a las limitaciones eléctricas de la tecnologia del encapsulado, es poco probable tener
una red multibus con més de cuatro buses. Sin embargo, utilizando otras tecnologias
de empaquetado como la multiplexacién por divisién de la longitud de onda en fibra
optica hace posible integracién de multiples buses.

Redes jerarquicas

Otra aproximacién para incrementar el ancho de banda de la red es la que se muestra
en la figura 5.8b. Diferentes buses se interconectan mediante routers o puentes para
transferir informaciéon de un lado a otro de la red. Estos routers o puentes pueden fil-
trar el trafico de la red examinando la direccion destino de cada mensaje que le llegue.
La red jerarquica permite expandir el area de la red y manejar mas dispositivos, pero
deja de ser una red de medio compartido. Esta aproximacion se usa para interconectar
varias LANs. Normalmente, el bus global tiene un mayor ancho de banda. En caso
contrario, se convertiria en un cuello de botella. Esto se consigue utilizando una tec-
nologia mas réapida. Las redes jerdrquicas han sido también propuestas como esquema
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de interconexién para los multiprocesadores de memoria compartida. También en este
caso, el bus global puede convertirse en un cuello de botella.

Cluster Bus

Figura 5.9: Malla bidimensional basada en clusters.

Redes basadas en clusters

Las redes basadas en clusters también tienen una estructura jerarquica. Incluso pueden
considerarse como una subclase dentro de las redes jerarquicas. Estas redes combinan
las ventajas de dos o mas clases de redes a diferentes niveles en la jerarquia. Por
ejemplo, es posible combinar las ventajas de los buses y los enlaces punto a punto
usando buses en el nivel mas bajo de la jerarquia para formar clusters, y una topologia
directa para conectar los clusters en el nivel superior. Este es el caso del computador
paralelo DASH (Stanford Directory Architecture for Shared-Memory). La figura 5.9
muestra la arquitectura basica del este computador paralelo. En el nivel inferior cada
cluster consta de cuatro procesadores conectados mediante un bus. En el nivel superior,
una malla 2-D conecta los clusters. La capacidad broadcast del bus se usa a nivel de
cluster para implementar un protocolo snoopy para mantener la coherencia de la caché.
La red directa en el nivel superior elimina la limitacién del ancho de banda de un bus,
incrementando considerablemente la escalabilidad de la maquina.

Es posible realizar otras combinaciones. En lugar de combinar buses y redes directas,
el multiprocesador HP /Convex Exemplar combinan redes directas e indirectas. Este
multiprocesador consta de crossbar no bloqueantes de tamano 5 x 5 en en nivel inferior
de la jerarquia, conectando cuatro bloques funcionales y un interface de E/S para
forma un cluster o hipernodo. Cada bloque funcional consta de dos procesadores, dos
bancos de memoria e interfaces. Estos hipernodos se conectan a un segundo nivel
denominado interconexion toroidal coherente formada por multiples anillos usando el
Interface de Coherencia Escalable (SCI). Cada anillo conecta un bloque funcional de
todos hipernodos. En el nivel inferior de la jerarquia, el crossbar permite a todos los
procesadores dentro del hipernodo acceder a los moédulos de memoria entrelazada de
ese hipernodo. En el nivel superior, los anillos implementan un protocolo de coherencia
de la caché.
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Figura 5.10: Una hipermalla bidimensional.

Otras topologias hipergrafo

Se han propuesto muchas otras topologias hibridas. Entre ellas, una clase particular-
mente interesante en la de hipermallas. Una hipermalla es una topologia regular basada
en un conjunto de nodos dispuestos en varias dimensiones. En lugar de existir conexio-
nes directas entre los vecinos de cada dimension, cada nodo esta conectado a todos lo
nodos de la dimensién a través de un bus. Existen varias formas de implementar una
hipermalla. La mas directa consiste en conectar todos los nodo de cada dimension a
través de un bus compartido. La figura 5.10 muestra una hipermalla 2-D. En esta red,
los buses estan dispuestos en dos dimensiones. Cada nodo se conecta a un bus en cada
dimensién. Esta topologfa fue propuesta por Wittie!, y se le denomina spanning-bus
hypercube. La misma tiene un diametro muy pequeno, y la distancia media entre nodos
escala muy bien en funciéon del tamano de la red. Sin embargo, el ancho de banda
total no escala bien. Ademas, los frecuentes cambios en el maestro del bus causan una
sobrecarga significativa.

Single-Source Buses

\
A
A
vy + \ i +
| Switch | | Switch | | Switch | | Switch |
| Node | | Node | | Node | | Node |

Figura 5.11: Una hipermalla unidimensional con conmutador crossbar distribuido.

Una implementacion alternativa que elimina las restricciones senaladas arriba con-
siste en reemplazar el bus compartido que conecta los nodos a lo largo de una dimension

IL. D. Wittie. Communications structures for large networks of microcomputers. IEEE Transac-
tions on Computers, vol C-29, pp. 694-702, August 1980.
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dada por un conjunto de tantos buses como nodos existan en esa dimensién. Esta es
la aproximacién propuesta en la Distributed Crossbar Switch Hypermesh (DCSH). La
figura 5.11 muestra una dimensién de la red. Cada bus es controlado por un unico
nodo. Por tanto, no hay cambios en la pertenencia del bus. Ademds, el ancho de banda
escala con el nimero de nodos. Los dos principales problemas, sin embargo, son el alto
nimero de buses necesarios y el alto nimero de puertos de entrada y salida que necesita
cada nodo.
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Capitulo 6

Multiprocesadores

Los multiprocesadores son sistemas MIMD basados en varios procesadores funcionando
de forma paralela e independiente. La principal caracteristica de los multiprocesadores
es que la memoria esta compartida, es decir, todos los procesadores comparten el mismo
espacio de direccionamiento.

El libro [CSG99] contiene la mayor parte de los temas tratados en este capitulo,
ademas se trata de un libro muy completo sobre multiprocesadores.

6.1 Redes de interconexién para multiprocesadores

6.1.1 Redes de medio compartido. Buses

Un bus de sistema estd formado por un conjunto de conductores para la transaccién de
datos entre procesadores, modulos de memoria, y dispositivos periféricos conectados al
bus. En el bus sélo puede haber una transaccién a un tiempo entre una fuente (maestro)
y uno o varios destinos (esclavos). En el caso de que varios maestros quieran realizar
transacciones, la légica de arbitraje del bus debe decidir quien serd el siguiente que
consiga el bus y realice la transaccion.

Por esta razon a los buses digitales se les llama buses de contencion o buses de tiempo
compartido. Un sistema basado en bus tiene un coste bajo comparado con otros sistemas
de conexion. Su uso estd muy extendido en la industria y existen varios estandares del
IEEE disponibles.

El bus es un camino de comunicaciones comiun entre procesadores, memoria y los
subsistemas de entrada/salida. El bus se realiza en la mayoria de los casos sobre una
placa de circuito impreso. Las tarjetas con los procesadores, memorias, etc. se conectan
a este circuito impreso o placa madre a través de conectores o cables.

El multiprocesador basado en bus es uno de los sistemas multiprocesador mas utili-
zados en computadores de prestaciones medias. Ello es debido a su bajo coste, facilidad
de diseno, etc. El principal problema que tienen es su baja escalabilidad lo que no per-
mite tener sistemas con muchos procesadores de forma eficiente. Dependiendo del ancho
de banda del bus y de los requisitos de los procesadores que incorpora, un bus puede
albergar entre 4 y 16 procesadores de forma eficiente. Por encima de estos ntimeros
maximos, que dependen del procesador y el bus, el canal de conexién, en este caso el
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bus, se convierte en el cuello de botella del sistema.

A pesar de esto, y dado que los requisitos de la mayoria de los sistemas informéticos
no necesitan de muchos procesadores, se suele utilizar el sistema basado en bus por su
bajo coste y facilidad de diseno. Incluso en sistemas mas complejos se sigue utilizando
el bus, de manera que para aumentar la escalabilidad del sistema se disponen varios
buses formando una jerarquia, o bien, se interconectan varios buses entre si a través de
una red.

Hay varios estandares de buses disponibles para el disenador. Muchas veces estos
buses han surgido a partir de un sistema concreto y se ha intentado luego que fuera
lo mas estandar posible con los problemas que este tipo de politica suele acarrear.
Ejemplos de esto los encontramos en el bus del PC, que actualmente es obsoleto, o el
popular VME con sus sucesivas extensiones que sigue siendo, a pesar de todo, el bus
mas utilizado en sistemas empotrados a medida.

Para evitar los problemas del paso del tiempo, y garantizar la portabilidad del bus
independientemente del procesador, han aparecido en los ultimos tiempos buses que son
independientes de una arquitectura especifica y que ademas han sido ideados para hacer
frente a los sucesivos avances tecnolégicos. Un ejemplo de bus de este tipo es el bus de
altas prestaciones Futurebus+, que es el estandar 896 del IEEE. Este bus fue creado
por un grupo de trabajo a partir de una hoja en blanco, sin tener en cuenta ningin
procesador en particular, y con la intencion de definir un bus de muy altas prestaciones
que hiciera frente a sucesivos avances tecnolégicos. Esta labor no ha sido sencilla y de
hecho se ha tardado entre 10 y 15 afios, desde que surgi6 la idea, en tener una definicién
completa del bus.

6.1.2 Redes indirectas

Para aplicaciones de proposito general es necesario el uso de conexiones dindmicas que
puedan soportar todos los patrones de comunicacion dependiendo de las demandas del
programa. En vez de usar conexiones fijas, se utilizan conmutadores y arbitros en los
caminos de conexién para conseguir la conectividad dindmica. Ordenados por coste y
rendimiento, las redes dindmicas principales son los buses, las redes de conexién multie-
tapa (MIN Multistage Interconnection Network), y las redes barras de conmutadores.

El precio de estas redes es debido al coste de los cables, conmutadores, arbitros,
y conectores. El rendimiento viene dado por el ancho de banda de la red, la tasa de
transmision de datos, la latencia de la red, y los patrones de comunicacion soportados.

Las redes indirectas se pueden modelar mediante un grafo G(NV,C') donde N es el
conjunto de conmutadores, y C' es el conjunto de enlaces unidireccionales o bidirec-
cionales entre conmutadores. Para el analisis de la mayoria de las propiedades, no es
necesario incluir los nodos de procesamiento en el grafo. Este modelo nos permite es-
tudiar algunas propiedades interesantes de la red. Dependiendo de las propiedades que
se estén estudiando, un canal bidireccional podra ser modelado como un linea o como
dos arcos en direcciones opuestas (dos canales unidireccionales).

Cada conmutador en una red indirecta puede estar conectado a cero, uno, o mas
procesadores. Unicamente los conmutadores conectados a algin procesador pueden ser
el origen o destino de un mensaje. Ademads, la transmisién de datos de un nodo a otro
requiere atravesar el enlace que une el nodo origen al conmutador, y el enlace entre el
ultimo conmutador del camino recorrido por el mensaje y el nodo destino. Por lo tanto,
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la distancia entre dos nodos es la distancia entre los conmutadores que conectan esos
nodos mas dos. De manera similar, el didmetro de la red, definido como la maxima
distancia entre dos nodos de la red, es la maxima distancia entre dos conmutadores
conectados a algiin nodo mas dos. Obsérvese que la distancia entre dos nodos conectados
a través de un tnico conmutador es dos.

Como ya se vio en el capitulo dedicado a las redes, las redes de interconexion, y en el
caso que nos ocupa ahora, las redes indirectas, pueden caracterizarse por tres factores:
topologia, encaminamiento y conmutacion. La topologia define cémo los conmutadores
estan interconectados a través de los canales, y puede modelarse con un grafo como
el indicado anteriormente. Para una red indirecta con N nodos, la topologia ideal
conectaria esos nodos a través de un tnico conmutador de N x N. A dicho conmutador
se le conoce con el nombre de crossbar. Sin embargo, el nimero de conexiones fisicas
de un conmutador esta limitado por factores hardware tales como el nimero de pins
disponibles y el la densidad maxima del cableado. Estas dificultades imposibilitan el
uso de crossbar en redes de gran tamano. Como consecuencia, se ha propuesto un gran
nimero de topologias alternativas.

En esta seccion nos centraremos en las diferentes topologias existentes de redes
indirectas, asi como los algoritmos de encaminamiento utilizados en estas redes.

6.1.3 Red de barra cruzada

El mayor ancho de banda y capacidad de interconexién se consigue con la red de ba-
rra cruzada. Una red de barra cruzada se puede visualizar como una red de una sola
etapa de conmutacion. Los conmutadores de cada cruce dan las conexiones dindmicas
entre cada par destino-fuente, es decir, cada conmutador de cruce puede ofrecer un
camino de conexién dedicado entre un par. Los conmutadores se pueden encender o
apagar (on/off) desde el programa. Una barra cruzada genérica de conmutadores se
muestra en la figura 6.1, donde los elementos V (vertical) y H (horizontal) pueden ser
indistintamente procesadores, memorias, etc. Por ejemplo son tipicas las configura-
ciones de procesador con memoria compartida, donde los moédulos verticales son todo
procesadores y los horizontales memorias, o al revés.

V1

V2

V3

vn [ —O—O—O—C

H1| | H2| | H3| * * ° Hn

Figura 6.1: La red de conmutacién en barra cruzada.

Hay que hace notar, para el caso de multiprocesadores con memoria compartida,
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que un modulo de memoria sélo puede satisfacer una peticion del procesador cada
vez. Cuando varias peticiones llegan al mismo médulo de memoria, la propia red
debe resolver el conflicto; el comportamiento de cada barra en el conmutador de barra
cruzada es muy parecido al de un bus. Sin embargo, cada procesador puede generar una
secuencia de direcciones para acceder a varios modulos de memoria de forma simultanea.
Por lo tanto, tal como se muestra en la figura 6.1 suponiendo que los V son procesadores
y los H memorias, s6lo un conmutador puede activarse en cada columna. Sin embargo,
varios conmutadores en diferentes columnas se pueden activar simultaneamente para
soportar accesos a memoria paralelos o entrelazados.

Otra aplicacién de la red de barra cruzada es la comunicacién entre procesadores.
La barra cruzada entre procesadores permite conexiones por permutacién entre procesa-
dores. Solo conexiones uno a uno son permitidas, por lo tanto, una barra cruzada n x n
conecta como mucho n pares a un tiempo. Esta es la diferencia con la barra cruzada
entre procesadores y memoria. Ambos tipos de barras cruzadas tienen operaciones y
propositos diferentes.

Las redes de barras cruzadas (crossbar) permiten que cualquier procesador del sis-
tema se conecte con cualquier otro procesador o unidad de memoria de tal manera que
muchos procesadores pueden comunicarse simultaneamente sin contencién. Es posible
establecer una nueva conexién en cualquier momento siempre que los puertos de en-
trada y salida solicitados estén libres. Las redes de crossbar se usan en el diseno de
multiprocesadores de pequena escala pero alto rendimiento, en el diseno de routers
para redes directas, y como componentes basicos en el diseno de redes indirectas de
gran escala. Un crossbar se puede definir como una redes conmutada con N entradas y
Msalidas, que permite hasta min{ /N, M} interconexiones punto a punto sin contencion.
La figura 6.1 muestra un red crossbar de N x N. Aunque lo normal es que N y M sean
iguales, no es extrano encontrar redes en las que N y M difieren, especialmente en los
crossbar que conectan procesadores y modulos de memoria.

El coste de una red de este tipo es O(NM), lo que hace que sea prohibitiva para
valores grandes de N y M. Los crossbars han sido utilizados tradicionalmente en multi-
procesadores de memoria compartida de pequena escala, donde todos los procesadores
pueden acceder a la memoria de forma simultanea siempre que cada procesador lea de, o
escriba en, un modulo de memoria diferente. Cuando dos o mas procesadores compiten
por el mismo médulo de memoria, el arbitraje deja proceder a un procesador mientras
que el otro espera. El arbitro en un crossbar se distribuye entre todos los puntos de
conmutacion que conectan a la misma salida. Sin embargo, el esquema de arbitracion
puede ser menos complejo que en el caso de un bus ya que los conflictos en un crossbar
son la excepciéon mas que la regla, y por tanto mas faciles de resolver.

Para una red de barras cruzadas con control distribuido, cada punto de conmutacién
puede estar en uno de los cuatro estados que se muestran en la figura 6.2. En la
figura 6.2a, la entrada de la fila en la que se encuentra el punto de conmutacion tiene
acceso a la correspondiente salida mientras que las entradas de las filas superiores que
solicitaban la misma salida estan bloqueadas. En la figura 6.2b, a una entrada de una
fila superior se le ha permitido el acceso a la salida. La entrada de la fila en la que se
encuentra el punto de conmutacion no ha solicitado dicha salida, y puede ser propagada
a otros conmutadores. En la figura 6.2c, una entrada de una fila superior tiene acceso
a la salida. Sin embargo, la entrada de la columna en la que se encuentra en punto de
conmutaciéon también ha solicitado esa salida y esta bloqueada. La configuracién de la
figura 6.2(d) sélo es necesaria si el crossbar tiene soporte para comunicaciones multicast
(uno a muchos).
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1 -l T .

/ / \ \

@ (b) (© (d)

Figura 6.2: Estados de un punto de conmutacién en una red de barras cruzadas.

Los avances en VLSI permiten la integracién del hardware para miles de conmuta-
dores en un tnico chip. Sin embargo, el ntimero de pines de un chip VLSI no puede
excederse de algunos centenares, lo que restringe el tamano del mayor crossbar que
puede integrarse en un unico chip VLSI. Crossbars de mayor tamano se pueden con-
seguir mediante la particiéon del mismo en otros de menor tamano, cada uno de ellos
implementado usando un unico chip. Por lo tanto, un crossbar de N x N se puede
implementar con (N/n)(N/n)crossbar de tamano n x n.

6.1.4 Redes de interconexién multietapa (MIN)

Los MIN (Multistage Interconnection Networks se han utilizado tanto en maquinas
MIMD como SIMD. La figura 6.3 muestra una red multietapa generalizada. Un nimero
de a x b conmutadores se usa en cada etapa. Entre etapas adyacentes se utiliza una red
de interconexién fija. Los conmutadores pueden ser programados dindmicamente para
establecer las conexiones deseadas entre las entradas y salidas.

Las redes de interconexion multietapa (MINs) conectan dispositivos de entrada a
dispositivos de salida a través de un conjunto de etapas de conmutadores, donde cada
conmutador es una red de barra cruzada. El nimero de etapas y los patrones de
conexién entre etapas determinan la capacidad de encaminamiento de las redes.

Las MINs fueron inicialmente propuestas por las companias de teléfonos y poste-
riormente para los procesadores matriciales. En estos casos, un controlador central
establece el camino entre la entrada y la salida. En casos en donde el nimero de entra-
das es igual al nimero de salidas, cada entrada puede transmitir de manera sincrona un
mensaje a una salida, y cada salida recibir un mensaje de exactamente una entrada. Es-
te patrén de comunicacion unicast puede representarse mediante una permutacion de la
direccion asociada a la entrada. Debido a esta aplicacion, las MINs se han popularizado
como redes de alineamiento que permiten acceder en paralelo a arrays almacenados en
bancos de memoria. El almacenamiento del array se divide de tal manera que se permi-
ta un acceso sin conflictos, y la red se utiliza para reordenar el array durante el acceso.
Estas redes pueden configurarse con un ntimero de entradas mayor que el nimero de
salidas (concentradores) y viceversa (expansores). Por otra parte, en multiprocesadores
asincronos, el control centralizado y el encaminamiento basado en la permutaciéon es
inflexible. En este caso, se requiere un algoritmo de encaminamiento que establezca un
camino a través de los diferentes estados de la MIN.

Dependiendo del esquema de interconexion empleado entre dos estados adyacentes y
el niimero de estados, se han propuesto varias MINs. Las MINs permiten la construccion
de multiprocesadores con centenares de procesadores y han sido utilizadas en algunas
maquinas comerciales.
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Un modelo MIN generalizado

— — ——
_ 1 axb axb — 7 axb [T
P | conmut. |} * | conmut. | : * et * | conmut. |
—= — = ——=
7 axb axb 7 axb [ Z
: |conmut. | : |CEE,|: |conmut.| i |CEE,|: **° : |CEE, |! |conmut. | :
— = — = =
[ ] [ ] [ ] [ ]
[ ] [ ] [ ] [ ]
1 axb axb 7 axb [ =
: | conmut. | G : | conmut. | : : ¢ et : | conmut. |
Etapa 1 Etapa 2 o o o Etapan

Figura 6.3: Estructura generalizada de una interconexién multietapa (MIN).

Existen muchas formas de interconectar etapas adyacentes. La figura 6.3 muestra
una red de interconexion general con N entradas y M salidas. La red consta de g etapas,
Gy a Gy4—1. Como se muestra en la figura 6.3, cada etapa, G;, tiene w; conmutadores de
tamano a; ; X b; ;, donde 1 < j < w;. Asi, la etapa Gconsta de p; entradas y ¢; salidas,
donde

Wi
Switches

a1 bi 1

pizqi_l aj 2 bi,2 q,=P,,,

Connection Connection
®  Links i Links
ai, Wi bi, Wi
Stage
C i Gi C i+1

Figura 6.4: Vision detallada de una etapa Gj;.

Wy

w;
pi = Zai,j y @= me
j=1

j=1

La conexion entre dos etapas adyacentes G;_1 v G;, denotada por C;, define el patron
de conexidn para p; = g;—1 enlaces, donde py = N y q,—1 = M. Por lo tanto, una MIN
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puede representarse como

Co(N)Go(wo)C1(p1)Gi(wr) ... Gyo1(wy—1)Cy(M)

Un patrén de conexién Cj(p;) define como deben de estar conectados los enlaces p;
entre las ¢;_1 = p; salidas de la etapa G;_1y las p; entradas de la etapa G;. Patrones
diferentes de conexion dan lugar a diferentes caracteristicas y propiedades topoldgicas
de las MINs. Los enlaces de C; estan numerados de 0 a p; — 1.

Desde un punto de vista practico, es interesante que todos los conmutadores sean
idénticos, para amortizar el coste de diseno. Las redes Banyan son una clase de MINs
con la propiedad de que existe un unico camino entre cada origen y destino. Una
red Delta N-nodo es una subclase de red Banyan, que se construye a partir de k x k
conmutadores en n etapas. donde cada etapa contiene % conmutadores. Muchas de las
redes multietapa més conocidas, como la Omega, Inversa, Cubo, Mariposa, y de Linea
base , pertenecen a la clase de redes Delta, habiéndose demostrado ser topoldgica y

funcionalmente equivalentes.

En el caso de que los conmutadores tengan el mismo ntimero de puertos de entrada
y salida, las MINs también tendran el mismo ntmero de puertos de entrada y salida.
Dado que existe una correspondencia uno a uno entre las entradas y las salidas, a
estas conexiones se les denominan permutaciones. A continuacién definiremos cinco
permutaciones bésicas. Aunque estas permutaciones fueron originariamente definidas
para redes con conmutadores 2 x 2, la mayoria de las definiciones se pueden extender
pare redes con conmutadores k£ X k y que tienen N = k" entradas y salidas, donde n
es un entero. Sin embargo, algunas de estas permutaciones sélo estan definidas para
el caso de que N sea potencia de dos. Con N = k™ puertos, sea X = x,_1Zp_2...To
la codificacion de un puerto arbitrario, 0 < X < N — 1, donde 0 < z; < k — 1,
0<:<n-—1.

6.1.5 Tipos de etapas de permutacion para MIN

Las diferentes clases de redes multietapa se diferencian en los médulos conmutadores
empleados y en los patrones de la conexidn entre etapas (CEE). El médulo conmutador
mas simple es el 2 x 2, y los patrones para la CEE mas usados suelen ser el barajado
perfecto, mariposa, barajado multivia, barra cruzada, conexion cubo, etc. Veamos a
continuacion algunos de estos patrones fijos de interconexion.

Conexién de barajado perfecto

El patrén de barajado perfecto tiene un amplio campo de aplicacion en las interconexio-
nes multietapa. Fue originalmente propuesto para calcular la transformada rapida de
Fourier. La permutacién entre los elementos de entrada y salida de la red esta basada
en la mezcla perfecta de dos montones de cartas iguales que consiste en intercalar una a
una las cartas de un montén con las del otro montén. La red de barajado perfecto toma
la primera mitad de las entradas y la entremezcla con la segunda mitad, de manera que
la primera mitad pasa a las posiciones pares de las salidas, y la segunda mitad a las
impares.
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La permutacién k-baraje perfecto, o*, se define por

oF(X) = (kX + {%J) mod N

Un modo maés solido de describir dicha conexion es
k _
0" (T 1Tp_9 ... T1X0) = Tp_o ... T1T0Tp_1

La conexion k-baraje perfecto realiza un desplazamiento ciclico hacia la izquierda de los
digitos de X en una posicion. Para k = 2, esta accién se corresponde con el barajado
perfecto de una baraja de N cartas, como se demuestra en la figura 6.5a para el caso de
N = 8. El baraje perfecto corta la baraja en dos partes y las entremezcla empezando
con la segunda parte. El baraje perfecto inverso realiza la accién contraria como se
define a continuacién:

k_l
0" (Tp1Tp_o...T1T0) = TTp_1 - .. ToXq

0(000) ———————— 0(000)  0(000) ————— 0(000) 0(000) ————————— 0(000)
1(001) —i i 1001 1(001) —i L 1001 1(001) — — 1(001)
2(010) 2010)  2(010) 2(010) 2(010) 2(010)
3(011) 3011 3(011) 3(011) 3(011) 3(011)
4(100) 41000 4(100) 4(100) 4(100) 4(100)
5(101) 5101)  5(101) 5(101) 5(101) 5(101)
6(110) —; L 6110)  6(110) — L 6(110) 6(110) — L 6(110)
My ——— a7 ————— 7 Uy ————— 71

(a) Perfect Shuffle (b) Inverse Perfect Shuffle (c) Bit Reversa
Figura 6.5: Barajado perfecto, barajado perfecto inverso, y bit reversal para N = 8.

Suponiendo que las entradas tienen la forma a,_1a,_s...a1a9, donde a; es el bit
1-ésimo de la direccion de cada entrada, el barajado perfecto realiza la siguiente trans-
formacion en la direccién:

Baraja(a,_1ap_2...a100) = Gp_2Gp_3 . ..01000,_1 (6.1)

es decir, los bits de la direccién son desplazados ciclicamente una posicién hacia la
izquierda. La inversa del barajado perfecto los mueve ciclicamente hacia la derecha.

Conexién de digito inverso (Digit Reversal Connection)
La permutacion de digito inverso py esta definida por

k
P (Tp1%n_9...T1T0) = ToT1 - .. Tp_2Tn_1

A esta permutacion se le suele denominar bit inverso, indicando claramente que fue
propuesta para k£ = 2. Sin embargo, la definiciéon es también valida para k£ > 2. La
figura 6.5¢c muestra una conexién de bit inverso para el caso k =2y N = 8.
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Conexién mariposa

La i-ésima k-aria permutacién mariposa 3%, para 0 < i < n — 1, se define como

k
ﬁi (l'n—l e L 1T - 1111‘0) =Tp-1.- - Ti+1T0L5—-1-..L1T;

La ¢-ésima permutaciéon mariposa intercambia los digitos 0 e i-ésimo del indice. La
figura 6.6 muestra la conexion mariposa para k =2,¢=0,1,2 y N = 8. Observar que
B define una conexién uno a uno denominada conexién identidad, 1.

0(000) — i 0(000) — i 0(000) —; L 0(000)
1(001) — 1(001) — 1(001) — 1(001)
2(010) \ / 2(010) ><: 2(010) — — 2(010)
3(011) — — 3(011) — - 3(011) — . 30010)
4(100) —; L 4(100) - 4100) L 4(100)
5(101) — L 5(101) — 5(101) —— 5(100)
6(110) — \ 6(110) >< 6(110) —, - 6(110)
7111) — — 7(111) — — 7(111) — 7111
(a) Second Butterfly (b) First Butterfly (c) Zeroth Butterfly

Figura 6.6: La conexién mariposa para N = 8.

Conexién Cubo
La i-ésima conexién cubo E;, para 0 < i < n — 1, se define inicamente para k = 2, por
Ei(xn—l e L 1T - ZL‘Q) = Tp—-1--- xi—&-lfixi—l ... X

La i-ésima conexién cubo complementa el i-ésimo bit del indice. La figura 6.7 muestra
la conexién cubo para i = 0,1,2 y N = 8. A FEj también se le denomina conexion
intercambio.

Conexion en Linea Base

La i-ésima k-aria permutacién en linea base 6F, para 0 < i < n — 1, se define por
k
(51- (xn—l oo L1 XL - 1’1{[‘0) =Tp-1.- - Ti+1X9LiLj—1-..T1

La i-ésima conexion de linea base realiza un desplazamiento ciclico del los ¢ + 1 digitos
menos significativos del indice una posicién a la derecha. La figura 6.8 muestra una
conexién en linea base para k = 2, i = 0,1,2 y N = 8. Observar que 6F define la
conexion identidad I.
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0(000) 0(000) 0(000) —| L 0(000)
1(001) 1(001) 1(001) ><— 1(001)
2(010) 2(010) 2(010) — — 2010)
3(011) 3(011) 3(011) ><— 3(011)
4(100) 4(100) 4(100) — L 4(100)
5(101) 5(101) 5(101) —i 501
6(110) 6(110) 6(110) —  6(110)
7(111) 7(111) 7(111) ><— 7(111)
(a) Second Cube (b) First Cube (c) Zeroth Cube

Figura 6.7: La conexién cubo para N = 8.

0(000) — L 0(000) — L 0(000) — L 0(000)
1(001) —| L 10001 L 1(000) L 1(000)
2(010) 2(010) ><— 2(010) — L 2010
3(011) 3(011) — L 301) L 301)
4(100) 4(100) —} L 4000 L 400)
5(101) 5(101) — — 5(101) —} 5(101)
6(110) L 6(110) ><— 6(110) — — 6(110)
7111) — — 71 — 7111) — 711

(a) Second Baseline (b) First Baseline (c) Zeroth Baseline

Figura 6.8: La conexion en linea base para N = 8.
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6.1.6 Clasificacion de las redes MIN

Dependiendo de la disponibilidad de caminos para establecer nuevas conexiones, las
redes multietapa se han dividido tradicionalmente en tres clases:

1. Bloqueantes. La conexién entre un par entrada/salida libre no siempre es posible
debido a conflictos entre las conexiones existentes. Tipicamente, existe un tinico
camino entre cada par entrada/salida, lo que minimiza el numero de conmutadores
y los estados. Sin embargo, es posible proporcionar multiples caminos para reducir
los conflictos e incrementar la tolerancia a fallos. A estas redes bloqueantes también
se les denominan multicamino.

2. No bloqueantes. Cualquier puerto de entrada puede conectarse a cualquier puerto
de salida libre sin afectar a las conexiones ya existentes. Las redes no bloqueantes
tienen la misma funcionalidad que un crossbar. Estar redes requieren que existan
multiples caminos entre cada entrada y salida, lo que lleva a etapas adicionales.

3. Reconfigurables. Cada puerto de entrada puede ser conectado a cada puerto de
salida. Sin embargo, las conexiones existentes pueden requerir de un reajuste en
sus caminos. Estas redes también necesitan de la existencia de multiples caminos
entre cada entrada y salida pero el numero de caminos y el coste es menor que en
el caso de redes no bloqueantes.

La redes no bloqueantes son caras. Aunque son mas baratas que un crossbar del mismo
tamano, su costo es prohibitivo para tamanos grandes. El ejemplo mas conocido de red
no bloqueante multietapa es la red Clos, inicialmente propuesta para redes telefénicas.
Las redes reconfigurables requieren menos estados o conmutadores mas sencillos que
una red no bloqueante. EIl mejor ejemplo de red reconfigurable es la red Benes. La
figura 6.9 muestra de una Benes de 8 x 8. Para 2" entradas, esta red necesita 2n — 1
etapas, y proporciona 2" ! caminos alternativos. Las redes reconfigurables requieren
un controlador central para reconfigurar las conexiones, y fueron propuestas para los
procesadores matriciales (array processors). Sin embargo, las conexiones no se pueden
reconfigurar facilmente en multiprocesadores ya que el acceso de los procesadores a la
red es asincrono. Asi, las redes reconfigurables se comportan como redes bloqueantes
cuando los accesos son asincronos. Nos centraremos en la redes bloqueantes.

C G C G G G G G Cf G4Cs

000 000
001 —= — 001
oo~ D=3 oo
011 —= — 011
100 —= — 100
101 —= — 101
o D=3 o
111 111

Figura 6.9: Una red Benes 8 x 8.

Dependiendo del tipo de canales y conmutadores, las redes multietapa pueden divi-
dirse en dos clases:
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1. MINs unidireccionales. Los canales y conmutadores son unidireccionales.

MINs bidireccionales. Los canales y conmutadores son bidireccionales. Esto impli-
ca que la informacion se puede transmitir simultaneamente en direcciones opuestas
entre conmutadores vecinos.

Redes de Interconexion Multietapa Unidireccionales

Los bloques basicos de construccion de una red multietapa unidireccional son los con-
mutadores unidireccionales. Un conmutador a x b es un crossbar con a entradas y b
salidas. Si cada puerto de entrada puede conectarse a exactamente un puerto de salida,
a lo més existiran min{a, b} conexiones simultdneas. Si cada puerto de entrada puede
conectarse a varios puertos de salida, se necesita un diseno mas complicado para sopor-
tar la comunicacién multicast (uno a varios). En el modo de comunicacién broadcast
(uno a todos), cada puerto puede conectarse a todos los puertos de salida. La figura 6.10
muestra los cuatro posibles estados de un conmutador 2 x 2. Los ultimos dos estados
se usan para soportar las comunicaciones uno a muchos y uno a todos.

<t LA N

(a) Straight (b) Exchange (c) Lower (d) Upper
Broadcast Broadcast

Figura 6.10: Cuatro posibles estados de un conmutador 2 x 2.

En las redes multietapa con N = M, es habitual usar conmutadores con el mismo
nimero de puertos de entrada y de salida (a = b). Si N > M, se usardn conmu-
tadores con a > b. A estos conmutadores también se les denominan conmutadores de
concentracion. En el caso de N < M se usaran conmutadores de distribucion con a < b.

Se puede demostrar que con N puertos de entrada y salida, una red multietapa
unidireccional con conmutadores k x k necesita al menos [log, N| etapas para que
exista un camino entre cualquier puerto de entrada y de salida. Anadiendo etapas
adicionales es posible utilizar caminos alternativos para enviar un mensaje desde un
puerto de entrada a un puerto de salida. Cualquier camino a través de la MIN cruza
todos las etapas. Por tanto, todos los caminos tienen la misma longitud.

A continuacion se consideran cuatro topologias equivalentes en redes multietapa
unidireccionales. Estas redes pertenecen a la familia de redes Delta.

e Redes multietapa de linea base (Baseline MINs). En una red multietapa de
linea base, el patrén de conexién C; viene descrito por la (n — i)-ésima permutacién

en linea base 0% , para 1 < i < n. El patrén de conexién para C, viene dado por
ak.

La red de linea base es un ejemplo de red con una forma muy conveniente de algo-
ritmo de autoencaminamiento, en el que los bits sucesivos de la direccién de destino
controlan las sucesivas etapas de la red. Cada etapa de la red divide el rango de
encaminamiento en dos. La figura 6.12 muestra este tipo de red suponiendo 4 entra-
das y 4 salidas. El funcionamiento consiste en que la primera etapa divide el camino
en dos vias, uno hacia la parte baja de la red, y el otro hacia la parte alta. Por
tanto, el bit mas significativo de la direccion de destino puede usarse para dirigir la
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Co G G G G G G GG Co G G G G G G GG
0000 = 0000 0000 = 0000
0001 — — :X:9 0001 0001%:><7 :‘\ /*:9 0001
0010 = 0010  0010—= = 0010
0011 L L] L] L = o011 001l L L] W\ / fie 0011
0100 = 0100 0100 = 0100
0101 L - :X:9 0101 0101%:><: — f:9 0101
0110 = 0110 0110 = 0110
0111 L L] L] L =ow1 o011 L L] L] L= o1
1000 ] ] ] = 1000 1000 ] ] ] = 1000
1001 — — :X:9 1001 1001%:><: — JN\L9 1001
1010 = 1010 1010 = 1010
1011 L | L | L | L — 1011 1011 L | L | L | J / \L9 1011
1100 = 1100 1100 = 1100
1101 — — :X:9 1101 1101%:><7 — J L:9 1101
1110 = 1110 1110 = 1110
11 > 1111 un L L] L] L =1un
(a) Multistage Baseline Network (b) Multistage Butterfly Network
Co G G G G G G GG Co G G G G G G GG
0000 — 0000 0000 — 0000
0001 71 /*7 7><79 0001 0001 L | L | L | L —= 0001
0010 — 0010 0010 — 0010
0011 W\ / /*7 L | L —= 0011 0011 L | L | L | L —= 0011
0100 — 0100 0100 — 0100
0101 WW/* :X:9 0101 0101 — — — :9 0101
0110 — 0110 0110 — 0110
0111 L | L | L | L — 0111 0111 L | L | L | L —= 0111
1000 [ T T = 1000 1000 M T T = 1000
1001 L | L | L | L —= 1001 1001 L | L | L | L —= 1001
1010 7J N\L 7><79 1010 1010 M T T = 1010
1011 L | L | L | L — 1011 1011 L | L | L | L —= 1011
1100 7J / \L T (= 1100 1100 M T T [ = 1100
1101 L | J Li 7><79 1101 1101 —= 1101
1110 — 1110 1110 — 1110
1111 — 1111 1111 L —= 1111
(c) Multistage Cube Network (d) Omega Network

Figura 6.11: Cuatro redes de interconexion unidireccionales multietapa de 16 x 16.

Ingenieria Informatica Universidad de Valencia



112 Multiprocesadores

entrada hacia la mitad alta de la segunda etapa si el bit es 0, o hacia la mitad baja
si el bit es 1. La segunda etapa divide la ruta entre el cuarto mas alto o el segundo
cuarto si la mitad mas alta se habia seleccionado, o el cuarto mas bajo o el primero
si la mitad seleccionada era la baja. El segundo bit mas significativo es usado para
decidir qué cuarto elegir. Este proceso se repite para todas las etapas que haya. Es
evidente que el nimero de bits necesarios para la direcciéon de las entradas dara el
nimero de etapas necesario para conectar completamente la entrada con la salida.
Por 1ltimo, el bit menos significativo controla la iltima etapa. Este tipo de redes
autorutadas sugiere la transmisiéon por conmutacién de paquetes.

000 — — 000

001 — >< — 001

010 — — 010
1) _ -

5 o 011 8
@O 100 — — 100 &
101 — >< — 101
110 — — 110
111 — — 111

Figura 6.12: Red de linea base 8 x 8.

Es facil ver que una red de este tipo se genera de forma recursiva, ya que se van
dividiendo las posibles rutas en mitades donde cada mitad es a su vez una red de
linea base y asi sucesivamente hasta la ultima etapa. Los conmutadores son 2 x 2
con dos posibles estados, directo y cruzado, entre las entradas y salidas.

¢ Redes multietapa mariposa (Butterfly MINs). En una red multietapa mariposa,
el patrén de conexién Civiene descrito por la i-ésima permutacién mariposa ¥ para
0 <i<n—1. El patrén de conexion de C), es ﬁ[’)‘“.

¢ Redes multietapa cubo (Cube MINs). En una red multietapa cubo, el patrén
de conexién C; viene descrito por la (n — i)-ésima permutacién mariposa % _, para

1 < i < n. El patrén de conexién de C, es o*.

¢ Red Omega. En una red omega, el patron de conexion C; viene descrito por la
permutacién k-baraje perfecto o para 0 < i < n — 1. El patrén de conexién de
C,, es es 35 Asi, todos los patrones de conexién menos el tltimo son idénticos. El
ultimo patron de conexién no produce una permutacion.
La figura 6.13(b) muestra la red Omega para 16 elementos de entrada y 16 de
salida. Tal y como se comentd anteriormente, son necesarios log, a etapas siendo a
el nimero de entradas a la red. Como cada etapa necesita n/2 conmutadores, la red
total requiere n(log, n)/2 conmutadores, cada uno controlado de forma individual.
Lared Omega se propuso para el procesamiento de matrices utilizando conmutadores
de cuatro estados (directo, intercambio, el de arriba a todos, y el de abajo a todos)
y actualmente se utiliza en sistemas multiprocesadores.

e Red de barajado/intercambio. Es una red un tanto peculiar basada en la red
omega. Para hacer todas las posibles interconexiones con el patrén de barajado, se
puede utilizar una red de recirculacién que devuelve las salidas de nuevo a las entra-
das hasta que se consigue la interconexiéon deseada. Para poder hacer esto se anaden
cajas de intercambio que no son mas que conmutadores 2x 2. La figura 6.13(a) mues-
tra una red de este tipo para 16 elementos de entrada y 16 de salida. Si hay 2"
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entradas es necesario un maximo de n ciclos para realizar cualquier permutacion
entre los elementos de entrada y salida.

Entradas

Sdlidas
Entradas
Salidas

(a) Red de barajado-intercambio (b) Red Omega

Figura 6.13: Redes basadas en el barajado perfecto.

La equivalencia topolégica entre estas redes multietapa puede ser vista como sigue:
Consideremos que cada enlace de entrada del primer estado se numera usando una ca-
dena de n digitos s,_1...59, donde 0 < s; < k—1para 0 <7 <n-—1. El digito menos
significativo sy da la direccién del puerto de entrada en el correspondiente conmutador
y la direccion del conmutador viene dada por s,_1S,_2...s1. En cada etapa, un con-
mutador dado es capaz de conectar cualquier puerto de entrada con cualquier puerto de
salida. Esto puede interpretarse como el cambio del valor del digito menos significativo
de la direccién. Para conseguir conectar cualquier entrada con cualquier salida de la
red, deberiamos de ser capaces de cambiar el valor de todos los digitos. Como cada
conmutador sélo es capaz de cambiar el digito menos significativo de la direccién, los
patrones de conexién entre las etapas se definen de tal forma que se permute la posicion
de los digitos, y después de n etapas todos los digitos habran ocupado la posicién menos
significativa. Por lo tanto, la MINs definidas arriba difieren en el orden en el que los
digitos de la direccién ocupan la posicion menos significativa.

La figura 6.11 muestra la topologia de cuatro redes de interconexion multietapa: (a)
red baseline, (b) red butterfly, (c) red cube, y (d) red omega.

Redes de interconexién multietapa bidireccionales

La figura 6.14 ilustra un conmutador bidireccional en donde cada puerto estd asociado
a un par de canales unidireccionales en direcciones opuestas. Esto implica que la infor-
macion entre conmutadores vecinos puede transmitirse simultaneamente en direcciones
opuestas. Para facilitar la explicacién, supondremos que los nodos procesadores estan
en la parte izquierda de la red, como se muestra en la figura 6.15. Un conmutador
bidireccional soporta tres tipos de conexiones: hacia delante, hacia atrds y de vuelta
(ver figura 6.14). Dado que son posibles la conexiones de vuelta entre puertos del mis-
mo lado del conmutador, los caminos tienen diferentes longitudes. En la figura 6.15 se
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muestra una MIN mariposa bidireccional de ocho nodos.

Forward Backward Turnaround

Figura 6.14: Conexiones en un conmutador bidireccional.

000 () |
001 ===t
010 (=—= X (__\\f
011 (L) ‘
100 () i |
100 O=—= |
110 O=——r=f X (J/ \\z
111 () ‘ |
Nodes — — — — — — —

Figura 6.15: Una MIN mariposa bidireccional de ocho nodos.

En las BMINs, los caminos se establecen cruzando etapas hacia delante, después
estableciendo una conexion de vuelta, y finalmente cruzando los estados en direccion
hacia atrdas. A este método se le denomina encaminamiento de vuelta (turnaround
routing). La figura 6.16 muestra dos caminos alternativos desde el nodo S al nodo D
en una BMIN mariposa de ocho nodos. Cuando se cruzan las etapas hacia delante,
existen varios caminos. En cada conmutador se puede seleccionar cualquiera de sus
puertos de salida. Sin embargo, una vez cruzada la conexion de vuelta, existe un Unico
camino hasta el nodo destino. En el peor caso, el establecimiento de un camino en una
BMIN de n etapas requiere cruzar 2n — 1 etapas. Este comportamiento es muy parecido
al de las redes Benes. En efecto, la BMIN linea base puede considerarse como una red
Benes plegada.

En la figura 6.17, se muestra un BMIN mariposa con encaminamiento de vuelta. En
un fat tree, los procesadores se localizan en las hojas, y los vértices internos son con-
mutadores. El ancho de banda de la transmisiéon entre los conmutadores se incrementa
anadiendo mas enlaces en paralelo en los conmutadores cercanos al conmutador raiz.
Cuando se encamina un mensaje desde un procesador a otro, se envia hacia arriba en
el arbol hasta alcanzar el menor antecesor comun de ambos procesadores, y después se
envia hacia abajo hacia su destino.
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-
S 001 >
010 ——— X 7/

000

J
)

D 011 g——
100
101 — raavy
110 — X J \—
111

Figura 6.16: Caminos alternativos para una MIN mariposa bidireccional de ocho nodos.

6.1.7 Encaminamiento en redes MIN

En esta seccion describiremos diversos aspectos del encaminamiento en redes MINs.
Para procesadores matriciales, un controlador central establece el camino entre la en-
trada y la salida. En casos donde el niimero de entradas es igual al niimero de salidas,
cada entrada transmite de forma sincrona un mensaje a una salida, y cada salida recibe
exactamente un mensaje de una entrada. Calcular las conexiones del conmutador pa-
ra realizar dicha permutacién es una tarea compleja. Ademas, algunas permutaciones
pueden no ser posibles en un paso a través de la red. En este caso, seran necesarios
multiples pasos de los datos a través de la red en cuyo caso el objetivo pasa a ser
el minimizar el nimero de pasadas. La complejidad del calculo de las conexiones del
conmutador es proporcional al nimero de conmutadores.

Por otra parte, en multiprocesadores asincronos, el control centralizado y el enca-
minamiento por permutacion es poco flexible. En este caso es necesario un algoritmo
de encaminamiento para establecer el camino por las diferentes etapas de la MIN. La
solucion mas simple consiste en utilizar un encaminamiento en origen. En este caso, el
nodo origen especifica el camino completo. Dado que esta solucién produce una consi-
derable sobrecarga, nos centraremos en encaminamientos distribuidos. Los algoritmos
de encaminamiento para MINs se describiran posteriormente.

Condiciéon de bloqueo en MINs

En este apartado obtendremos condiciones necesarias y suficientes para que se bloqueen
dos circuitos, es decir, necesiten el mismo enlace intermedio. En un sistema con N
procesadores, existen exactamente N enlaces entre cada etapa de los k x k conmutadores.
La red consta de n = logp N, donde cada etapa esta compuesta de % conmutadores. Los
patrones de enlaces intermedios conectan una salida de un conmutador en la etapa ¢ con
un entrada de un conmutador de la etapa i+ 1. El bloqueo ocurre cuando dos paquetes
deben atravesar la misma salida en un conmutador de la etapa i, ¢ = 0,1,...n — 1.En
cada etapa 7, podemos numerar las salidas de dicha etapa desde 0 hasta N — 1. A
estas salidas se les denominan salidas intermedias en la etapa i. Si pensamos en la red
como una caja negra, podemos representarla como se muestra en la figura 6.18 para el
caso de una red Omega con conmutadores 2 x 2. Cada etapa de conmutadores y cada
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0000

=S A V=

0010

0011 L L N
0100 ] ] A
0101 N ="

0110 —X—J \\:— i:...../:

0111 N
1000 - -

1001 __\ /_
1010 __\/_

¢ .
T

1110 ]
1111

(b) A 16-Node Fat Tree

Figura 6.17: Arbol grueso y BMIN mariposa.
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etapa de enlaces puede representarse como una funcién que permuta las entradas. En
la figura se muestra un ejemplo de un camino desde la entrada 6 a la salida 1. Las
salidas intermedias para este camino también se han marcado. Estas son las salidas
4, 0 y 1 para los conmutadores de las etapas 0, 1 y 2, respectivamente. Nuestra meta
inicial es la siguiente: Dado un par entrada/salida, generar las direcciones de todas
las salidas intermedias de ese camino, estas direcciones seran unicas. Dos caminos
de entrada/salida presentan un conflicto si atraviesan el mismo enlace intermedio o
comparten una salida comun en una etapa intermedia.

Omega Network: Structural View

@] —
@— 001
@ Intermediate Output
at a Stage
110 —
\ /1 Il /| Omega Network:
Functional View
o
o ) o *— oo
| | | | . ‘
o yan o
_ o o
110 / ! : : :
| | | | i ‘
Shuffle  Switch Shuffle  Switch Shuffle  Switch
0 0 1 1 5 2

Figura 6.18: Vista funcional de la estructura de una red Omega multietapa.

A continuacion obtendremos la condicién de bloqueo para la red Omega. Para otras
redes es posible establecer condiciones equivalentes de manera similar. A partir de ahora
todas las numeraciones de las entradas/salidas se representaran en base k. Para facilitar
el andlisis supondremos una red con conmutacion de circuitos. Consideremos que se
ha establecido un circuito desde s,,_1S,—2 5150 & dp_1dp—_2 - - didy. Consideremos la
primera etapa de enlaces en la figura 6.18. Esta parte de la red establece la siguiente
conexion entre sus entradas y salidas.

Spn—1Sn—2...8180 — S$p—28p—-3-..5150Sn—1 (62)

La parte derecha de la ecuacién anterior es la codificacién de la salida en el patron
k-desplazamiento y la codificacion de la entrada al primer nivel de conmutadores. Cada
conmutador sélo puede cambiar el digito menos significativo de la codificacion actual.
Después de la permutacion desplazamiento, éste es s,,_1. Asi que la salida de la primera
etapa serd aquella que haga que el digito menos significativo de la codificacion sea igual
a d,_1. Por lo tanto, la conexién entrada/salida establecida en la primera etapa de
conmutadores debera ser aquella que conecta la entrada a la salida como sigue:
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Sp—28n—3 .. .81508n—1 — Sp—28n—3 - . . $1500n_1 (6.3)

La parte derecha de esta expresion es la codificacién de la entrada en la segunda
etapa de enlaces. Es también la salida de la primera etapa de conmutadores y por tanto
la primera salida intermedia. En la figura 6.18 se muestra un camino desde la entrada 6
a la salida 1 que tiene un total de tres salidas intermedias. De forma similar, podemos
escribir la expresion de la salida intermedia en la etapa ¢ como

Sn—i—28n—i—3 - - - Sodn_ldn_g c dn—i—l (64)

Esto es suponiendo que las etapas estan numeradas desde 0 hasta n — 1. Ahora
podemos escribir la condicién de bloqueo. Para cualquier entrada/salida (S, D)y (R, T),
los dos caminos pueden establecerse sin conflictos si y sélo si, Vi, 0 << n—1

Sn—i—25n—i—3 - - - SOdn—ldn—Q s dn—i—l 7é Tn—i—2Tn—i—-3 - - - TOtn—ltn—Q s Zfn—i—l (65)

La deteccién de bloqueos en dos pares de entrada/salida no es tan complicada como
podria parecer a primera vista. Observando la estructura de la condicién de bloqueo
podemos observar que si los circuitos se bloquean, entonces los digitos n — 7 — 1 menos
significativos de las direcciones origen son iguales y los i+ 1 digitos mas significativos de
las direcciones destino son iguales. Supongamos que tenemos una funcién ¢(S, R) que
devuelve el mayor entero [ tal que los [ digitos menos significativos de S y R son iguales.
De forma similar, supongamos que tenemos una funcién ¢ (D, T') que devuelve el mayor
entero m tal que los m digitos mas significativos de D y T son iguales. Entonces dos
caminos (S, D) y (R,T) pueden establecerse sin conflictos si y sélo si

o(S,R)+¢(D,T) <n (6.6)

donde N = k™. Desde un punto de vista practico, el bloqueo se puede calcular
mediante secuencias de operaciones de desplazamiento y comparacion, como se indica
a continuacion:

Sn—1Sn—2 - - ’ 828180dn_1dn_2 Ce d3 ‘ d2d1d0

T'n-1Tn—2 .. ’ 27170 tn_ltn_g . t3 ‘ tQtlto

Las direcciones de los dos pares entrada/salida se concatenan. Figurativamente,
una ventana de tamano n se desplaza sobre ambos pares y se compara el contenido
de ambas ventanas. Si son iguales en algin punto, entonces existe un conflicto en
alguna etapa. El orden de ejecucion es de O(logiyN). Para determinar si todos los
caminos pueden establecerse sin conflictos, deberfamos realizar O(N?) comparaciones
cada una de las cuales tarda O(logyN) pasos en realizarse dando lugar a un algoritmo
de orden O(N?logyN). En comparacién, el mejor algoritmo de configuracién de todos
los conmutadores mediante un control centralizado necesita un tiempo de O(NlogiN).
Sin embargo, cuando se utiliza la formulacién arriba indicada, muy a menudo no es
necesario tener en cuenta el nimero de comparaciones en el peor de los casos. A menudo,
la propia estructura del patrén de comunicaciones puede utilizarse para determinar si
existe conflicto entre ellos.
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Algoritmos de autoencaminamiento para MINs.

Una propiedad tnica de las redes Delta es la propiedad de autoencaminamiento (selft-
routing). Esta propiedad permite que en estas MINs las decisiones de encaminamiento
se puedan realizar en funciéon de la direccién destino, sin importar la direccién ori-
gen. El autoencaminamiento se realiza usando etiquetas de encaminamiento. Para un
conmutador k X k, existen k£ puertos de salida. Si el valor de la etiqueta de encamina-
miento correspondiente es i (0 < ¢ < k — 1), el paquete correspondiente serd enviado
a través del puerto i. Para una MIN de n estados, la etiqueta de encaminamiento es
T =t,_1...tty, donde t; controla el conmutador de la etapa G;.

Cada conmutador sélo es capaz de cambiar el digito menos significativo de la direc-
cién actual, Por lo tanto, las etiquetas de encaminamiento tendran en cuenta qué digito
es el menos significativo en cada etapa, reemplazandolo por el correspondiente digito de
la direccién destino. Para un destino dado d,,_1d,,_» . . . dy, la etiqueta de encaminamien-
to en una red mariposa se forma haciendo ¢t; = d; 1 para0 <t <n—2yt, 1 =dy. En
una MIN cubo, la etiqueta esta formada por t; = d,,_;_1 para 0 < i < n—1. Finalmente,
en una red Omega, la etiqueta de encaminamiento se forma haciendo t; = d,,_;_; para
0 <17 < n—1. El siguiente ejemplo muestra los caminos seleccionados por el algoritmo
de encaminamiento basado en etiquetas para una MIN mariposa de 16 nodos.

Co Go Ci G C, G, C3 G3 C,

0000 [T [ F—= 0000
0001 —L ! L — 0001
0010 77X7 0010
0011 L L 0011
0100 N | ] —= 0100
0101 —— L L W L — 0101
0110 — | — / 71 /774> 0110
0111 L L — 0111
1000 ] [ A 1000
1001 %A 1001
1010 — ] 1010
1011 L L L L — 1011
1100 ] ] 7J / \LH 1100
1101 —— L L — 1101
1110 77X 7J L74> 1110
1111 L L L L — 1111

Figura 6.19: Seleccién del camino por el algoritmo de encaminamiento basado en eti-
quetas en una MIN mariposa de 16 nodos.

Ejemplo

La figura 6.19 muestra una red MIN de 16 nodos usando conmutadores
2 x 2, y los caminos seguidos por los paquetes del nodo 0100 al nodo 0011
y del nodo 1010 al nodo 1000. Como se indicé anteriormente, la etiqueta
de encaminamiento para un destino dado d,_1d,_s ... dy se forma haciendo
ti=d; 1 para0 <i<n—2yt, 1 =dy Asi,laetiqueta para el destino 0011
es 1001. Esta etiqueta indica que el paquete debe elegir la salida superior del
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conmutador (puerto 0) en los estados G2 y G1, y la salida inferior (puerto
1) en los estados G3 y Gy. La etiqueta para el destino 1000 es 0100. Esta
etiqueta indica que el paquete debe coger la salida superior de conmutador
en los estados G3, Gy Gy, y la salida inferior del conmutador en el estado

Gs.

Una de las caracteristicas interesantes de las MINs tradicionales vistas anteriormente
(TMINS) es que existe un algoritmo sencillo para encontrar un camino de longitud log, N
entre cualquier par entrada/salida. Sin embargo, si un enlace se congestiona o falla, la
propiedad de camino tinico puede facilmente interrumpir la comunicacién entre algunos
pares entrada/salida. La congestién de paquetes sobre algunos canales causa el proble-
ma conocido como punto caliente. Se han propuesto muchas soluciones para resolver
este problema. Una aproximacion popular es proporcionar multiples caminos alterna-
tivos entre cualquier par origen y destino con lo que se consigue reducir la congestién
de la red al mismo tiempo que se consigue tolerancia a fallos. Estos métodos requieren
normalmente hardware adicional, como el uso de etapas extras o canales adicionales.

El uso de canales adiciones da lugar a las MINs dilatadas. En una MIN d-dilatada
(DMIN), cada conmutador se reemplaza por un conmutador d-dilatado. En este con-
mutador, cada puerto tiene d canales. Usando canales replicados, las DMINs ofrecen
una mejora sustancial del throughput de la red. La etiqueta de encaminamiento en
una DMIN puede determinarse mediante la direccion destino al igual que se menciond
para las TMINs. Dentro de cada conmutador, los paquetes se envian a un puerto de
salida particular de forma aleatoria entre los canales libres. Si todos los canales estan
ocupados, el paquete se bloquea.

Otra aproximacién al diseno de MINs consiste en permitir comunicaciones bidirec-
cionales. En este caso, cada puerto del conmutador tiene canales duales. En una red
mariposa (BMIN) construida con conmutadores k x k, la direccién origen S y la di-
reccion destino D se representan mediante ntimeros k-arios s,_1...5180 V dp_1 - .. d1dy
respectivamente. La funcién FirstDif ference (S, D) devuelve t, la posicién en donde
existe la primera diferencia (més a la izquierda) entre s, _1...8180 y dp_1 ... d1dp.

Un camino de encaminamiento con vuelta atras entre cualquier origen y destino
debe cumplir las siguientes restricciones:

e El camino consiste en algunos canales hacia delante, algunos canales hacia atrés, y
exactamente una conexion de vuelta.

e El nimero de canales hacia adelante es igual al niimero de canales hacia atras.

e Ningun canal hacia adelante y hacia atras a lo largo del camino son el canal pareja
del mismo puerto.

Obsérvese que la ultima condicién se utiliza para prevenir comunicaciones redundantes.
Para encaminar un paquete desde el origen al destino, el paquete se envia en primer
lugar a la etapa G;. No importa a que conmutador llegue (en la etapa G;). Después,
el paquete gira y se envia de vuelta a su destino. Cuando se mueve hacia el estado Gy,
un paquete tiene varias opciones sobre qué canal de salida elegir. La decision puede
resolverse seleccionando aleatoriamente entre aquellos canales de salida que no estan
bloqueados por otros paquetes. Después de que el paquete ha llegado a un conmutador
en el estado Gy, elige el tinico camino desde ese conmutador hacia su destino. Este
camino de vuelta puede determinarse mediante un algoritmo de encaminamiento basado
en etiquetas para TMINSs.
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Observar que los algoritmos de encaminamiento descritos arriba son algoritmos dis-
tribuidos, en donde cada conmutador determina el canal de salida basandose en la
informacion que lleva el propio paquete. El siguiente ejemplo muestra los caminos
disponibles en una red BMIN mariposa de ocho nodos.

S 000 — 000
001 L ) —\ S 001 — W f
010 ] __\ 010 | A/

011 L L) D0ll g - L

100 ] R | 100 ] ] ]

101 L >_ 101 L s

110 N | 110 _X_J \\:_

D 111§ | 111 L ] L
(a) FirstDifference(S, D) = 2 (b) FirstDifference(S, D) = 1

Figura 6.20: Caminos disponibles en una BMIN mariposa de ocho nodos.
Ejemplo

La figura 6.20 muestra los caminos disponibles para una red BMIN mariposa
de ocho nodos usando conmutadores 2 x 2. La figura 6.20a muestra el caso
en donde los nodos origen y destino son 000 y 111, respectivamente. En este
caso FirstDif ference(S, D) = 2. Asi, los paquetes giran en la etapa Gy y
existen cuatro caminos diferentes disponibles. En la figura 6.20b, los nodos
origen y destino son 001y 011, respectivamente. FirstDif ference(S,D) =
1, y el paquete gira en la etapa G.

6.1.8 Resumen de las redes indirectas y equivalencias

En la tabla 6.1 se resumen las caracteristicas mas importantes de los buses, redes
multietapa, y conmutadores de barra cruzada, para la construccién de redes dinamicas.
Evidentemente el bus es la opcién mas econdémica pero tiene el problema del bajo ancho
de banda disponible para cada procesador, especialmente si hay muchos. Otro problema
con el bus es que es sensible a los fallos, de manera que es necesario su duplicacion para
obtener sistemas tolerantes a fallos.

El conmutador de barra cruzada es el mas caro de hacer, especialmente teniendo
en cuenta que su complejidad hardware crece con n?. Sin embargo, la barra cruzada
tiene el mayor ancho de banda y las mayor capacidad de rutado. Para una red con no
demasiados elementos es la mejor opcion.

Las redes multietapa suponen un compromiso intermedio entre los dos extremos.
La mayor ventaja de las MINs es su escalabilidad gracias a la construccién modular.
El problema de esta red es que la latencia crece con logn, es decir, con el niimero de
etapas en la red. También, el coste asociado con los cables y los conmutadores puede
ser importante.

Para la construccién de futuros MPP, algunas de las topologias estaticas pueden
resultar mas interesantes por su alta escalabilidad en determinadas aplicaciones. Si las
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Multiprocesadores

do y conectado

da vez.

ciones y broadcast
si la red no esta

Caracteristicas de | Bus Multietapa Barra cruzada

la red

Latencia minima | Constante O(log;, n) Constante

por unidad de

transmisién

Ancho de banda | de O(w/n) a O(w) | de O(w) a O(nw) | de O(w) a O(nw)
por procesador

Complejidad O(w) O(nwlog, n) O(n*w)

cableado

Complejidad con- | O(n) O(nlog n) O(n?)

mutadores

Capacidad de ruta- | Sélo uno a uno ca- | Algunas permuta- | Todas las permuta-

ciones a la vez.

bloqueada.
Computadores re- | Symmetry S-1 BBN TC-2000 Cray Y-MP/816
presentativos Encore Multimax IBM RP3 Fujitsu VPP500
Notas Suponemos n pro- | MIN n xn con con- | Barra cruzada n x

cesadores; la an- | mutadores k X k' y | n con lineas de w
chura de banda es | lineas de w bits bits
w

Tabla 6.1: Resumen de las caracteristicas de las redes dinamicas.

tecnologias Opticas y microelectréonicas avanzan rapidamente, los MINs a escala alta o
las redes de barras cruzadas podrian llegar a ser realizables o econémicamente rentables
para la realizacién de conexiones dindmicas en computadores de propdsito general.

6.2 Modelos de consistencia de memoria

Este apartado se encuentra principalmente en [Tan95] y [CSG99], pero se puede ampliar
el tema en [CDK96], [Hwa93] y [HP96].

La coherencia es esencial si se quiere transmitir informacion entre procesadores
mediante la escritura de uno en una localizaciéon que leera el segundo. Sin embargo,
no se dice nada acerca de cuando el valor escrito debe hacerse visible. A menudo, en
la escritura de un programa paralelo queremos asegurarnos que una lectura devuelve el
valor de una determinada escritura. Es decir, queremos establecer un orden entre una
escritura y una lectura. Normalmente, usamos alguna forma de evento de sincronizacion
para asegurarnos esta dependencia.

Consideremos, por ejemplo, los fragmentos de cddigo que se muestran en la figu-
ra 6.21 y que son ejecutados por los procesadores P; y P,. De este codigo se deduce
que el programador quiere que el proceso que se ejecuta en P, realice una espera activa
hasta que el valor de la variable compartida flag cambie a 1, y después imprimir el valor
de la variable A que deberia ser 1, dado que dicho valor ha sido actualizado antes del
valor de flag por el procesador P;. En este caso, estamos accediendo a otra localizacién
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(flag) para preservar el orden entre los diferentes accesos a la misma localizacién (A).
En particular, estamos suponiendo que la escritura de A es visible para el procesador
P, antes que la escritura a flag, y que la lectura de flag por P, que hace que salgamos
del bucle while se ha completado antes que la lectura de A. Esta ordenacién entre los
accesos de P; y P, no estd garantizada por la coherencia, que, por ejemplo, inicamente
requiere que el nuevo valor de A se haga visible al procesador P,, no necesariamente
antes de que el nuevo valor de flag sea observado.

/* El valor inicial de A y flag es 0 */
Py Py
A=1 while (flag == 0); /* bucle vacio */
flag=1 print A

Figura 6.21: Requisitos de un evento de sincronizacién mediante flags.

Claramente, estamos esperando mas del sistema de memoria que devolver el “dltimo
valor escrito” para cada localizacion: Establecer un orden entre los accesos realizados
por diferentes procesos a la localizacién (digamos A), en algunos casos esperamos que
un sistema de memoria respete el orden de las lecturas y escrituras a diferentes localiza-
ciones (A y flag) realizadas por un proceso dado. La coherencia no dice nada acerca del
orden en el cual las escrituras realizadas por P; deben hacerse visibles a P, dado que
estas operaciones se realizan sobre diferentes localizaciones. De manera similar, no dice
nada acerca del orden en el cual las lecturas realizadas a diferentes localizaciones por
P, se realizan de forma relativa a P;. Por lo tanto, la coherencia por si sola no evita un
resultado de 0 en el ejemplo. Claramente, necesitamos algo mas que la coherencia para
dar a un espacio de direcciones compartido una semantica clara, es decir, un modelo
de ordenacién que los programadores puedan usar para razonar acerca de los posibles
resultados y por tanto de la correccién de sus programas.

Un modelo de consistencia de la memoria para un espacio de direcciones compartido
especifica las restricciones en el orden en el cual las operaciones de memoria deben
parecer haberse realizado (es decir, hacerse visibles a los procesadores) entre ellas. Esto
incluye operaciones a las mismas localizaciones o diferentes localizaciones, y por el
mismo proceso o por diferentes procesos. Por lo tanto, la consistencia de la memoria
incluye la coherencia.

6.2.1 Consistencia secuencial
Antes de ver el modelo de consistencia secuencial, que es sin duda uno de los mads
implementados, se introduce el problema de la consistencia de la memoria con un modelo

ideal que no es implementable en la practica, pero que es lo que probablemente uno
esperaria del comportamiento de un sistema multiprocesador cualquiera.

Modelo de consistencia estricta

Este modelo es el caso ideal en el cual cualquier escritura se ve instantaneamente por
cualquier lectura posterior. Dicho de otra manera mas formal: “Cualquier lectura de
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cierta posicion de memoria X devuelve el valor almacenado por la escritura mas reciente
realizada sobre X”.

Hay que hacer notar que este modelo de consistencia no se puede implemen-
tar en ningun sistema real. Efectivamente, como la distancia entre los procesadores
y la memoria no es nula, la senal que viaja entre el procesador que escribe y la memoria
sufre un cierto retraso. Si durante este retraso, en el cual la memoria no tiene aun el
nuevo dato escrito, otro procesador decide leer, no va a leer el valor que se acaba de
mandar a la memoria, que aun no ha llegado, sino el que hubiera anteriormente.

Por lo tanto, la unica forma en la que se podria implementar este modelo es su-
poniendo que los datos viajan de forma instantdnea (velocidad infinita), lo cual va en
contra de la teoria general de relatividad.

El modelo de consistencia secuencial

Cuando se discutieron las caracteristicas de diseno fundamentales de una arquitectura
de comunicacién, se describié de forma informal un modelo de ordenacién deseable
para un espacio de direcciones compartido: el que nos asegura que el resultado de
un programa multihilo (multithread) ejecutdndose con cualquier solapamiento de los
distintos hilos sobre un sistema monoprocesador sigue siendo el mismo en el caso de que
algunos de los hilos se ejecuten en paralelo sobre diferentes procesadores. La ordenacién
de los accesos a los datos dentro de un proceso es la del programa, y entre los procesos
viene dada por alguno de los posibles solapamientos entre los ordenes de los diferentes
programas. Asi, en el caso del multiprocesador, éste no debe ser capaz de hacer que los
resultados sean visibles en el espacio de direcciones compartido en un forma diferente a
la que se pueda generar por los accesos solapados de diferentes procesos. Este modelo
intuitivo fue formalizado por Lamport en 1979 como consistencia secuencial, que se
define como sigue:

Consistencia secuencial. Un multiprocesador es secuencialmente consistente
si el resultado de cualquier ejecuciéon es la misma que si las operaciones
de todos los procesadores se realizaran en algin orden secuencial, y las
operaciones de cada procesador individual ocurren en esta secuencia en el
orden especificado por el programa.

La figura 6.22 representa el modelo de abstraccién proporcionado a los programadores
por un sistema de consistencia secuencial. Varios procesadores parecen compartir una
tnica memoria logica, incluso aunque en la méaquina real la memoria principal pueda
estar distribuida entre varios procesadores, incluso con sus cachés y buffers de escritura
privados. Cada procesador parece emitir y completar las operaciones a la memoria de
una vez y de forma atémica en el orden del programa —es decir, una operacién a la
memoria no parece haber sido emitida hasta que la previa ha sido completada— y la
memoria comun parece servir a estas peticiones una cada vez, de manera entrelazada de
acuerdo con un orden arbitrario. Las operaciones a la memoria aparecen como atomicas
dentro de este orden; es decir, deben aparecer globalmente (a todos los procesadores)
como si una operacién en este orden entrelazado consistente se ejecuta y se completa
antes de que empiece la siguiente.

Al igual que en el caso de la coherencia, no es importante en qué orden se emitan
realmente las operaciones a la memoria o incluso cudndo se completan. Lo que im-
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Los procesadores

envian las referencias [ I ]
alamemoriaen el
orden determinado
por  programa El conmutador se conecta
de forma aleatoria despues
de cadareferencia
Memoria

Figura 6.22: Abstraccién desde el punto de vista del programador del subsistema de
memoria bajo el modelo de consistencia secuencial.

porta es que parezcan completarse en un orden que no viole la consistencia secuencial.
Veamoslo mediante el ejemplo que se muestra en la figura 6.23.

P1 P2
(la) A = 1; (2a) print B;
(Ib) B = 2; (2b) print A;

Figura 6.23: Ordenes entre los accesos sin sincronizacion.

En este ejemplo, el resultado (0,2) para (A,B) no estaria permitido bajo la consis-
tencia secuencial (preservando nuestra intuicién) dado que pareceria que las escrituras
de A y B en el proceso P; se han ejecutado fuera de orden. Sin embargo, las operaciones
de memoria podrian ejecutarse y completarse en el orden 1b, la, 2b, 2a. No importa
que se hayan completado fuera de orden, dado que el resultado (1,2) de la ejecucion es la
misma que si las operaciones se hubiesen ejecutado y completado en el orden del progra-
ma. Por otra parte, la ejecucion 1b, 2a, 2b, 1a no cumpliria la consistencia secuencial,
ya que produciria el resultado (0,2) que no esta permitido bajo este paradigma.

La implementacién de la consistencia secuencial hace necesario que el sistema (soft-
ware y hardware) preserve las restricciones intuitivas definidas arriba. Existen dos
restricciones. La primera es que las operaciones de memoria de un proceso se hagan
visibles en el orden del programa. El segundo requisito, necesario para garantizar que
el orden total sea consistente para todos los procesos, es que las operaciones aparezcan
atomicas; es decir, que parezca que una operacion se ha completado con respecto a
todos los procesos antes que la siguiente operacién en el orden total haya sido emitida.
El truco de la segunda restriccion es hacer que las escrituras parezcan atémicas, espe-
cialmente en un sistema con varias copias de un bloque que necesita ser informado ante
una escritura. La atomicidad de las escrituras, incluidas en la definicién de consistencia
secuencial, implica que la posicion en la cual parece realizarse una escritura en el orden
total debe ser la misma con respecto a todos los procesadores. Esto asegura que nada de
lo que un procesador haga después de que haya visto el nuevo valor producido por una
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escritura se hace visible a los otros procesadores antes de que ellos también hayan visto
el nuevo valor para esa escritura. De hecho, mientras que la coherencia (serializacién de
las escrituras) dice que las escrituras a la misma localizacién deben parecerles a todos
los procesadores que han ocurrido en el mismo orden, la consistencia secuencial dice
que todas las escrituras (a cualquier localizacién) deben parecerles a todos los proce-
sadores que han ocurrido en el mismo orden. El siguiente ejemplo muestra por qué es
importante la escritura atémica.

Ejemplo Consideremos los tres procesos que se muestran en la figura 6.24. Mostrar
cémo la no preservacion de la atomicidad en la escritura viola la consistencia
secuencial.

Respuesta Dado que P, espera hasta que A sea 1 y después hace que B valga 1, y
dado que Pj espera hasta que B vale 1 y unicamente después lee el valor de A,
por transitividad podriamos deducir que P; encontrara que A vale 1. Si P, puede
continuar después de la lectura de A y escribir B antes de tener garantizado que P
ha visto el nuevo valor de A, entonces P3 puede leer el nuevo valor de B y el viejo
valor de A de su caché, violando nuestra intuicion de la consistencia secuencial.

Py Py Py
A=1; — while (A==0);
B=1; —  while (B==0);
print A

Figura 6.24: Ejemplo que ilustra la importancia de la atomicidad de las escrituras para
la consistencia secuencial.

El orden del programa de cada proceso impone un orden parcial sobre el conjunto de
todas las operaciones; es decir, impone una ordenacién sobre el conjunto de operaciones
que emite dicho proceso. Un intercalamiento de las operaciones de diferentes procesos
definen un orden total en el conjunto de todos las operaciones. En realidad, para cada
posible intercalamiento se define un orden total diferente dando lugar a un gran niimero
de posibles 6rdenes totales. Este hecho da lugar a las siguientes definiciones:

Ejecucion secuencialmente consistente. Una ejecucién de un programa se
dice que es secuencialmente consistente si los resultados que produce son los
mismos que los que produce uno de los posibles érdenes totales (intercalados
como se ha definido anteriormente). Es decir, debe existir un orden total o
intercalacion de érdenes de los programas de los procesos que den lugar al
mismo resultado.

Sistema secuencialmente consistente. Un sistema es secuencialmente con-
sistente si cualquier posible ejecucion de ese sistema se corresponde con
(produce el mismo resultado que) alguno de los posibles ordenes totales
definidos arriba.

Condiciones suficientes para preservar la consistencia secuencial

Es posible definir un conjunto de condiciones suficientes que garanticen la consistencia
secuencial en un multiprocesador. El siguiente conjunto se usa de forma habitual debido
a su relativa simplicidad sin ser excesivamente restrictivas:
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1. Todo proceso emite las peticiones a la memoria en el orden especificado por el
programa.

2. Después de emitir una operacién de escritura, el proceso que la emitio espera ha
que se haya realizado la escritura antes de emitir su siguiente operacion.

3. Después de emitir una operacion de lectura, el proceso que la emitié espera a que
la lectura se haya completado, y también espera a que se complete la escritura que
generd6 el valor devuelto por la lectura, antes de emitir su siguiente operacién. Es
decir, si la escritura que generé el valor que se obtiene mediante la lectura ha sido
realizada con respecto a este procesador (y debe haberlo hecho si se ha devuelto ese
valor) entonces el procesador debe esperar hasta que la escritura se haya realizado
con respecto a todos los procesadores.

La tercera condicién es la que asegura la atomicidad de la escritura, y es bastante
exigente. No es simplemente una restriccion local, ya que la lectura debe esperar hasta
que escritura que le precede de forma légica sea visible de forma global. Obsérvese
que estas son condiciones suficientes, mas que condiciones necesarias. La consistencia
secuencial puede preservarse con menos serializacién en muchas situaciones.

6.2.2 Otros modelos de consistencia

Con el orden del programa definido en términos del programa fuente, esta claro que
para que se cumplan estas condiciones el compilador no debe cambiar el orden de
las operaciones a la memoria en su presentacion al procesador. Desafortunadamente,
muchas de las optimizaciones empleadas en los compiladores y procesadores violan
esta condicion. Por ejemplo, los compiladores reordenan rutinariamente los accesos a
diferentes localizaciones dentro de un proceso, asi el procesador puede emitir accesos a
memoria sin cumplir el orden del programa visto por el programador. Explicitamente,
los programas paralelos usan compiladores uniprocesador, que sélo se preocupan de
preservar las dependencias a la misma localizacién.

Incluso en el caso de que el compilador preserve el orden del programa, los modernos
procesadores usan mecanismos sofisticados como buffers de escritura, memoria entre-
lazada, encauzamiento y técnicas de ejecucion desordenada. Estas permiten que las
operaciones a la memoria de un proceso sean emitidas, ejecutadas y/o completadas sin
seguir el orden del programa. Estas optimizaciones en la arquitectura y el compilador
funcionan en los programas secuenciales ya que en ellos solo es necesario preservar las
dependencias entre los accesos a la misma localizacion de la memoria.

Debido a las fuertes restricciones que impone la consistencia secuencial, se han pro-
puesto otros modelos mas relajados que permiten implementaciones de més rendimiento
y que todavia preservan un modelo de programacion simple. De hecho, existen ciertos
modelos relajados que mantienen la propiedad de una semantica de ejecucion idéntica a
la que seria bajo un modelo de consistencia secuencial. En la figura 6.25 se muestran al-
gunos de los modelos propuestos. Una flecha de un modelo a otro indica que el segundo
permite mas optimizaciones que el primero y, por tanto, proporciona mayores presta-
ciones a costa, posiblemente, de un interfaz mas complejo. Dos modelos no conectados
con flechas no pueden compararse en términos de rendimiento o programabilidad. Las
flechas discontinuas aparecen en el caso de considerar un revision particular de proces-
sor consistency y release consistency propuesta por J. Hennessy, K. Gharachorloo y A.

Ingenieria Informatica Universidad de Valencia



128 Multiprocesadores

Guptal.
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Other New Models? Weak Ordering Tota Store Ordering

/ Processor Consistency J

Release Consistency (RCst) / Partial Store Ordering

Release Consistency (RCpc)

Figura 6.25: Modelos de consistencia de memoria.

Para entender las diferencias entre los diferentes modelos relajados y las posibles
implicaciones para una implementacion de los mismos, la forma mas sencilla es definir
los modelos en términos de las ordenaciones entre lecturas y escrituras realizadas por un
unico procesador que preserva cada modelo. Es posible establecer cuatro ordenaciones
en funcién de las cuatro posibles dependencias existentes entre dos instrucciones:

1. R — R: una lectura seguida de una lectura.

2. R — W: una lectura seguida de una escritura, que siempre se preserva si las ope-
raciones son sobre la misma direccién, dado que se trata de una antidependencia.

3. W — W: una escritura seguida de otra escritura, que siempre se preserva si las

operaciones son sobre la misma direccion, dado que se trata de una dependencia
de salida.

4. W — R: una escritura seguida de una lectura, que siempre se preserva si son sobre
la misma direccién, dado que se trata de una dependencia verdadera.

Si existe una dependencia entre una lectura y una escritura, la semantica de un progra-
ma ejecutado sobre un uniprocesador exige que las operaciones estén ordenadas. Si no
existen dependencias, el modelo de consistencia de la memoria determina qué 6rdenes
deben preservarse. Un modelo de consistencia secuencial exige que se preserven los
cuatro érdenes, lo que equivale a considerar un tnico médulo de memoria centralizado
que serializa las operaciones de todos los procesadores, o asumir que todas las lecturas
y escrituras a la memoria se comportan como barreras.

Cuando se relaja una ordenacion, simplemente queremos decir que permitimos la
finalizacién anticipada de una operaciéon por parte de un procesador. Por ejemplo,
relajar la ordenacion W — R significa que permitimos que una lectura que era posterior
a una escritura se complete antes. Hay que recordar que un escritura no se completa
(realiza) hasta que se han completado todas las invalidaciones, asi, permitiendo que
ocurra una lectura después de un fallo en una operacion de escritura anterior pero
antes de que las invalidaciones se hayan realizado ya no se preserva este orden.

En realidad, un modelo de consistencia no restringe el orden de los eventos, sino que
dice qué ordenaciones pueden ser observadas. Por ejemplo, en la consistencia secuencial,

'Revision to “Memory Consistency and Event Ordering in Scalable Shared-Memory Multiproces-
sors”, Technical Repor CSL-TR-93-568, Stanford University, April 1993.
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el sistema debe parecer que preserva los cuatro ordenes descritos anteriormente, aunque
en la préactica se permite la reordenacion. Este sutileza permite implementaciones
que usan trucos que reordenan eventos sin permitir que dichas reordenaciones sean
observadas. En la consistencia secuencial una implementacion puede, por ejemplo,
permitir que un procesador, P, inicie otra escritura antes de que la escritura anterior
haya sido completada, siempre que P no permita que el valor de la tltima escritura sea
visible antes de que la escritura anterior se complete.

El modelo de consistencia también debe definir la ordenacién existente entre los
accesos a las variables de sincronizacién, que actian como barreras, y el resto de los
accesos. Cuando una maquina implementa la consistencia secuencial, todas las lecturas
y escrituras, incluyendo los accesos de sincronizacion, son barreras y por tanto deben
mantenerse ordenadas. Para modelos mas débiles, debemos especificar las restricciones
en la ordenacién impuestas por los accesos de sincronizacion, al igual que las restric-
ciones sobre las variables ordinarias. La restriccién en la ordenacién mas simple es que
que todo acceso de sincronizacién se comporta como una barrera. Si utilizamos S pa-
ra indicar un acceso a una variable de sincronizacién, también podremos indicar estas
restricciones con la notaciéon S — W, S — R, W — Sy R — S. Hay que recordar que
un acceso de sincronizacién es también una lectura o una escritura y que esta afectado
por la ordenacién respecto a otros accesos de sincronizacion, lo que significa que existe
una ordenacién implicita S — S.

Modelo de consistencia PRAM o de procesador

El primer modelo que examinaremos relaja la ordenacion entre una escritura y una
lectura (a direcciones diferentes), eliminando la ordenacion W — R; este modelo fue
usado por primera vez en la arquitectura IBM 370. Estos modelos permiten almacenar
las escrituras en buffers que pueden ser sobrepasadas por las lecturas, lo que ocurre
siempre que el procesador permita que una lectura proceda antes de garantizar que
una escritura anterior de ese procesador ha sido vista por todos los procesadores. Este
modelo permite a la maquina ocultar algo de la latencia de una operacién de escritura.
Ademas, relajando tnicamente una ordenacion, muchas aplicaciones, incluso aquellas
que no estan sincronizadas, funcionan correctamente, aunque sera necesaria una ope-
racion de sincronizacion para asegurar que se complete una escritura antes de que se
realice una lectura. Si se ejecuta una operacion de sincronizacién antes de una lectura
(por ejemplo, un patréon W...S...R), entonces las ordenaciones W — S y S — R nos
aseguran que la escritura sera realizada antes que la lectura. A este modelo se le ha
denominado Processor consistency o total store ordering (TSO), y muchas maquinas
han utilizado de forma implicita este método. Este modelo es equivalente a realizar las
escrituras con barreras. En la figura 6.26 resumiremos todos los modelos, mostrando
los ordenes impuestos, y mostraremos un ejemplo en la figura 6.27.

Ordenamiento por almacenamiento parcial

Si permitimos que las escrituras no conflictivas se completen de forma desordenada,
relajando la ordenacion W — W llegamos a un modelo que ha sido denominado como
partial store ordering (PSO). Desde el punto de vista de la implementacién, esto permite
el encauzamiento o solapamiento de las operaciones de escritura.
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Consistencia débil

Una tercera clase de modelos relajados eliminan las ordenaciones R — Ry R — W,
ademas de las otras dos. Estos modelos, denominados weak ordering, no preservan el
orden entre las referencias, a excepcion de las siguientes:

e Una lectura o escritura se completara antes que cualquier operacién de sincroniza-
cion ejecutada por el procesador después de la lectura o escritura segin el orden del
programa.

e Una operacién de sincronizacién se completara antes que cualquier lectura o escri-
tura que ocurra segun el orden del programa después de la operacion

Como se muestra en la figura 6.26, las inicas ordenaciones impuestas por la ordenacion
débil son las creadas por las operaciones de sincronizacion. Aunque hemos eliminado
los ordenes R — Ry R — W, el procesador sélo puede aprovecharse de este hecho
si dispone de lecturas no bloqueantes. En caso contrario, el procesador implementa
implicitamente estos dos ordenes, dado que no se pueden ejecutar mas instrucciones
hasta que se complete la lectura. Incluso con lecturas no bloqueantes, la ventaja del
procesador puede verse limitada dado que la principal ventaja ocurre cuando una lec-
tura produce un fallo de caché y es improbable que el procesador pueda mantenerse
ocupado durante los centenares de ciclos que se necesita para manejar un fallo de caché.
En general, la principal ventaja de todos los modelos de consistencia débil viene del
ocultamiento de la latencia de escritura mas que de las latencias de lectura.

Model Used in Ordinary orderings Synchronization orderings
Sequential consistency Most machinesas R R, R-W,W-R, S-W,S-R,R-SW-S S-S
anoptional mode W _ W

Total store order or IBMS/370, DEC R-RR-WW_-W S-W,S-R,R-SW-S,S-S

processor consistency VAX, SPARC

Partial store order SPARC R-RR-W S-W,S-R,R-SW-S, S-S

Weak ordering PowerPC S-W,S-R,R-SW-S, S-S

Release consistency Alpha, MIPS Sp—-W, S5 -R,R-S5y, W= Sy,
Sa— Sa» S~ Sri Sr— Sa
Sr—Sr

Figura 6.26: Ordenaciones impuestas por varios modelos de consistencia. Se muestran
tanto los accesos ordinarios como los accesos a variables de sincronizacion.

Modelo de consistencia de liberacién (release)

Es posible obtener un modelo mas relajado todavia extendiendo la ordenacion débil.
Este modelo, llamado release consistency (consistencia en la liberacién), distingue en-
tre operaciones de sincronizacién que se usan para adquirir el acceso a una variable
compartida (denotadas por S,) y aquellas que liberan un objeto para permitir que otro
procesador puede adquirir el acceso (denotadas por Sg). La consistencia en la libera-
cién se basa en la observacion de que en los programas sincronizados es necesaria una
operaciéon de adquisicion antes de usar un dato compartido, y que una operacion de li-
beracion deber seguir a todas las actualizaciones a los datos compartidos y preceder en
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el tiempo a la siguiente operacién de adquisicién. Esto nos permite relajar ligeramente
la ordenacién observando que una lectura o escritura que precede a una adquisicion no
necesitan completarse antes de la adquisicion, y que una lectura o escritura que sigue
a una liberaciéon no necesitan esperar a dicha liberacion. Por tanto, las ordenaciones
que se preservan son las que implican tnicamente a Sy y Sk, como se muestra en la
figura 6.26; como muestra en el ejemplo de la figura 6.27, este modelo impone el menor
nimero de ordenes de los cinco modelos.

Sequential TSO (total store PSO (partial Weak ordering Release
consistency order) or store order) consistency
processor
consistency
= A =A =A =A =A
B = B = B = B = x B =
acquire (9); acquire (9S); acquire (9); acquire (9S);
C= C= C= C
\‘:\E) =D =D =\D
rel ease (9); rel ease (9S); rel ease (S); rel ease (9); rel ease (9S);
E// E/: E/: E = E =
F = F = F = F = F =

Figura 6.27: Ejemplos de los cinco modelos de consistencia vistos en esta seccién que
muestran la reduccion en el nimero de ordenes impuestos conforme los modelos se
hacen més relajados.

Para comparar los modelos de release consistency y weak ordering, consideremos
qué ordenaciones son necesarias para este ultimo modelo, para ello descompondremos
cada S en Sy y Sg. Esto nos llevaria a ocho ordenaciones en relaciéon con los accesos
sincronizados y los accesos ordinarios y cuatro ordenaciones en relaciéon inicamente con
los accesos sincronizados. Con esta descripcion, podemos ver que cuatro de las orde-
naciones impuesta en weak ordering no aparecen en el modelo de release consistency:
W — Sx, R— Sy, Sg — Ry Sp — W.

El modelo de release consistency es uno de los menos restrictivos, permitiendo un
facil chequeo y asegurando el funcionamiento de los programas sincronizados. Mientras
que la mayoria de las operaciones son una adquisicién o una liberacién (una adquisicién
normalmente lee una variable de sincronizacién y la actualiza de forma atémica, una
liberacién tunicamente escribe en ella), algunas operaciones, como una barrera, actia
de adquisicién y liberacion a la vez en cuyo caso el modelo pasa a ser equivalente al
modelo de weak ordering.

También es posible considerar ordenaciones mas débiles. Por ejemplo, en el modelo
de release consistency no asociamos localizaciones de memoria a variables de sincroni-
zacion especificas. Si obligamos a la adquisicion de la misma variable de sincronizacion,
V, antes de acceder a una direcciéon de memoria particular, M, podemos relajar el orden
de accesos a M y la adquisicion y relajacién de las variables de sincronizacion distintas
de V.
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Consistencia de liberacién perezosa

Consistencia de ingreso

6.2.3 Implementaciéon de los modelos relajados

Los modelos de consistencia relajados pueden implementarse mediante la utilizacion
de un poco de hardware adicional. La mayor parte de la complejidad recae sobre la
implementacién de memorias o de los sistemas de interconexién que saquen provecho
de un modelo relajado. Por ejemplo, si la memoria o la interconexién no permite la
multiples peticiones por parte de un procesador, los beneficios de los modelos relajados
mas ambiciosos seran pequenos. Afortunadamente, la mayoria de los beneficios pueden
conseguirse permitiendo un pequeno nimero de peticiones en curso de escritura y una
de lectura por procesador. En esta seccién describiremos implementaciones directas de
los modelos processor consistency y release consistency.

El modelo TSO (processor consistency) se implementa permitiendo que un fallo de
lectura sobrepase a las escrituras pendientes. Un buffer de escritura que soporte un
chequeo para determinar si existen operaciones de escritura pendientes en el buffer a
la misma direccién que una operacion de lectura, junto con una memoria y un sistema
de interconexién que soporte dos referencias pendientes por nodo, es suficiente para
implementar este esquema. Cualitativamente, la ventaja de la consistencia a nivel de
procesador sobre la consistencia secuencial es que permite ocultar la latencia de los
fallos en las escrituras.

El modelo de release consistency permite una ocultaciéon adicional de la latencia
de escritura, y si el procesador soporta lecturas no bloqueantes, permite ocultar la
latencia de las lecturas. Para permitir el ocultamiento de la latencia de las escrituras
tanto como sea posible, el procesador debe permitir varias escrituras pendientes y que
los fallos en las lecturas sobrepasen a las escrituras pendientes. Para maximizar el
rendimiento, las escrituras deben completarse y eliminarse el buffer de escritura tan
pronto como sea posible, lo que permite el avance de las lecturas pendientes. El soporte
de la finalizacién temprana de las escrituras requiere que una escritura se complete tan
pronto como los datos estén disponibles y antes de que se completen las invalidaciones
pendientes (dado que nuestro modelo de consistencia lo permite). Para implementar
este esquema, el procesador debe ser capaz de llevar la cuenta de las invalidaciones de
cada escritura emitida. Después de que cada invalidacion sea confirmada, el contador de
invalidaciones pendientes para esa escritura se decrementa. Debemos asegurarnos que
todas las invalidaciones pendientes de todas las escrituras emitidas se han completado
antes de permitir que se complete una operacion de liberacién, de tal manera que
solo es necesario chequear los contadores de invalidaciones pendientes sobre cualquier
escritura emitida cuando se ejecuta una liberacién. La liberacion se retiene hasta que
todas las invalidaciones de todas las escrituras se han completado. En la practica, se
limita el nimero de escrituras pendientes en un momento dado, con lo que se facilita el
seguimiento de las mismas y de las invalidaciones pendientes.

Para ocultar la latencia de las escrituras debemos disponer de una maquina que
permita lecturas no bloqueantes; en caso contrario, cuando el procesador se bloquea, el
progreso seria minimo. Si las lecturas son no bloqueantes podemos simplemente permitir
que se ejecuten, sabiendo que las dependencias entre los datos preservaran una ejecucion
correcta. Es poco probable, sin embargo, que la adicién de lecturas no bloqueantes a un
modelo de consistencia relajado mejore el rendimiento sustancialmente. Esta ganancia
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limitada se debe al hecho de que los tiempo de respuesta en un multiprocesador en
el caso de fallo en una lectura sea grande y la habilidad de ocultar esta latencia por
parte del procesador es limitada. Por ejemplo, si las lecturas son no bloqueantes pero
se ejecutan en orden por parte del procesador, entonces éste se bloqueard después de
algunos ciclos de forma casi segura. Si el procesador soporta lecturas no bloqueantes
y ejecucion desordenada, se bloqueara tan pronto como el buffer de reordenacién o las
estaciones de reserva se llenen. Es muy probable que este hecho ocurra en un centenar
de ciclos, mientras que un fallo puede costar un millar de ciclos.

6.2.4 Rendimiento de los modelos relajados

El rendimiento potencial de un modelo de consistencia mas relajado depende de las
capacidades de la maquina y de la aplicacién que se ejecute. Para examinar el rendi-
miento de un modelo de consistencia de la memoria, debemos definir en primer lugar
las caracteristicas del hardware:

e Kl cauce emite una instruccién por ciclo de reloj y el manejo puede ser estatico o
dindamico. La latencia de todas las unidades funcionales es de un ciclo.

e Un fallo de caché supone 50 ciclos de reloj.
e La CPU incluye un buffer de escritura con capacidad para 16 escrituras.
e Las cachés son de 64KB y el tamano de las lineas es de 16 bytes.

Para dar una visién de los aspectos que afectan al rendimiento potencial con diferentes
capacidades hardware, consideraremos cuatro modelos hardware:

1. SSBR (statically scheduled with blocking reads) El procesador realiza una ejecucion
estatica y las lecturas que incurren en fallo en la caché bloquean al procesador.

2. SS (statically scheduled) El procesador realiza una ejecucién estatica pero las lec-
turas no causan el bloqueo del procesador hasta que se usa el resultado.

3. DS16 (dynamically scheduled with a 16-entry reorder buffer) El procesador permite
una ejecucién dinamica y tiene un buffer de reordenacion que permite tener hasta
16 instrucciones pendientes de cualquier tipo, incluyendo 16 instrucciones de acceso
a memoria.

4. DS64 (dynamically scheduled with a 64-entry reorder buffer) El procesador permi-
te una ejecucion dinamica y tiene un buffer de reordenacion que permite hasta 64
instrucciones pendientes de cualquier tipo. Este buffer es, potencialmente, lo sufi-
cientemente grande para ocultar la totalidad de la latencia ante un fallo de lectura
en la caché.

La figura 6.28 muestra el rendimiento relativo para dos programas paralelos, LU y
Ocean, para estos cuatro modelos hardware y para dos modelos de consistencia dife-
rentes: TSO y release consistency. El rendimiento mostrado es relativo al rendimiento
bajo una implementacién directa de la consistencia secuencial. El aumento de rendi-
miento observado es mucho mayor en el caso de Ocean, ya que este programa presenta
un ratio de fallos de caché mucho mayor y tiene una fraccion significativa de fallos de
escritura. Al interpretar los datos de la figura 6.28 hay que recordar que las cachés son
bastantes pequenas. Muchos disenadores habrian incrementado el tamano de la caché
antes de incluir lecturas no bloqueantes o empezar a pensar en ejecucién dinamica de
las instrucciones. Esto hubiera hecho descender el ratio de fallos y las ventajas de los
modelos relajados, al menos sobre estas aplicaciones.
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Figura 6.28: Rendimiento de los modelos de consistencia relajados sobre una variedad
de mecanismos hardware.

Para finalizar, decir que, en la actualidad, la mayoria de las maquinas que soportan
alguna clase de modelo de consistencia relajado, variando desde la consistencia a nivel
de procesador a la consistencia en la liberacion, y casi todos soportan la consistencia
secuencial como una opcién. Dado que la sincronizacién depende mucho de la maquina
y es causa de errores, las expectativas nos dicen que la mayoria de los programadores
usaran librerias estandar de sincronizacion para escribir sus programas sincronizados,
haciendo la eleccion de un modelo de consistencia relajado invisible al programador y
permitiendo mayor rendimiento.

6.3 Coherencia de las cachés

La bibliografia sobre la coherencia de caché para multiprocesadores es bastante amplia,
casi cualquier libro de arquitectura de computadores incluye alguna cosa. Los mas com-
pletos sin embargo son [Hwa93], [HP96], [Zar96] y [Fly95]. Los apuntes se han realizado
sobre todo a partir del [Hwa93] y del [Zar96]. Del [Fly95] se han extraido algunos de
los diagramas de estados y constituye una buena lectura adicional. Del [HP96] se han
extraido algunas ideas y definiciones y vienen algunos experimentos sobre rendimiento
que no se han incluido en los apuntes.

La memoria es uno de los componentes principales de cualquier sistema. La es-
tructura de la memoria va a tener un importante impacto en el rendimiento general del
sistema. Se analizan en esta parte los diferentes protocolos de coherencia fundamentales
en los actuales sistemas multiprocesadores con memoria compartida.

En cursos anteriores el alumno se ha encontrado ya con el tema de las cachés y su
coherencia en sistemas con un tinico procesador y una sola caché. No se explicaran aqui
los diversos tipos de caché ni su realizacion, ya que se supone que es un tema conocido.
Lo que se expone a continuacion es el problema de mantener la coherencia del sistema
de memoria en sistemas multiprocesadores con varias cachés y memoria compartida.
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6.3.1 El problema de la coherencia de las cachés

Pensemos por un momento cudl es el modelo intuitivo que tenemos de lo que debe
ser una memoria. La memoria debe proporcionar un conjunto de direcciones para
almacenar valores, y cuando se lea una de estas direcciones debe devolver el tiltimo valor
escrito en ella. Es en esta propiedad fundamental de las memorias en la que descansan
los programas secuenciales cuando usamos la memoria para comunicar un valor desde
un punto del programa donde se calcula a otros puntos donde es usado. También nos
basamos en esta propiedad cuando el sistema usa un espacio de direcciones compartido
para comunicar datos entre hebras o procesos que se estan ejecutando en un procesador.
Una lectura devuelve el tltimo valor escrito en esa direccion, sin importar el proceso que
escribié dicho valor. Las cachés (antememorias) no interfieren con el uso de multiples
procesos en un procesador, ya que todos ellos ven la memoria a través de la misma
jerarquia de cachés. En el caso de usar varios procesadores, nos gustaria poder basarnos
en la misma propiedad cuando dos procesos se ejecuten sobre diferentes procesadores de
tal forma que el resultado de ejecutar un programa que usa varios procesos sea el mismo
independientemente de si los procesos se ejecutan o no en diferentes procesadores fisicos.
Sin embargo, cuando dos procesos ven la memoria compartida a través de diferentes
cachés, existe el peligro de que uno vea el nuevo valor en su caché mientras que el otro
todavia vea el antiguo.

El problema de la coherencia en sistemas multiprocesadores se puede ver claramente
mediante un ejemplo. Supongamos dos procesadores, cada uno con su caché, conectados
a una memoria compartida. Supongamos que ambos procesadores acceden a una misma
posicion X en memoria principal. La figura 6.29 muestra los contenidos de las cachés y
memoria principal asumiendo que ninguna caché contiene inicialmente la variable que
vale inicialmente 1. También se asume una caché write-through. Después de que el valor
en X ha sido escrito por A, la caché de A y la memoria contienen el nuevo valor, pero
la cache de B no, y si B lee el valor de X, jleerda 1 y no 0 que es el valor de la memoria!
Este es el problema de la coherencia de cachés en multiprocesadores.

Time Accién Caché A Caché B Memoria (X)
1 CPU A lee X 1 1
2 CPUBleeX 1 1 1
3 CPU A escribe 0 en X 0 1 0

Figura 6.29: El problema de la coherencia de cachés con dos procesadores.

Informalmente se puede decir que un sistema de memoria es coherente si cualquier
lectura de un dato devuelve el valor més recientemente escrito de ese dato. Esta defi-
niciéon, aunque intuitivamente correcta, es vaga y simple; la realidad es bastante mas
compleja. Esta definicién simple contiene dos aspectos diferentes del comportamiento
del sistema de memoria, siendo los dos criticos a la hora de escribir programas en me-
moria compartida. El primer aspecto, llamado coherencia definen los datos devueltos
por una lectura. El segundo aspecto, llamado consistencia, determina cuando un valor
escrito sera devuelto por una lectura.

Demos primero una definicion formal para la coherencia. Se dice que un sistema de
memoria es coherente si se cumple:

1. Una lectura por un procesador P de una posiciéon X, que sigue de una escritura de
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P a X, sin que ningun otro procesador haya escrito nada en X entre la escritura y
la lectura de P, siempre devuelve el valor escrito por P.

2. Una lectura por un procesador de la posicién X, que sigue una escritura por otro
procesador a X, devuelve el valor escrito si la lectura y escritura estan suficiente-
mente separados y no hay otras escrituras sobre X entre los dos accesos.

3. Las escrituras a la misma posicién estan serializadas, es decir, dos escrituras a la
misma posicién por cualquiera dos procesadores se ven en el mismo orden por todos
los procesadores. Por ejemplo, si se escriben los valores 1 y 2 en una posicion, los
procesadores nunca pueden leer el valor 2 y luego el 1.

La primera condicién preserva el orden del programa y debe ser asi incluso para
monoprocesadores. La segunda condicién define lo que se entiende por tener una vision
coherente de la memoria. Con estas condiciones el problema para tener un sistema
coherente queda resuelto, sin embargo, todavia queda el problema de la consistencia.

Para ver que el problema de la consistencia es en realidad complejo, basta con
observar que en realidad no es necesario que una lectura sobre X recoja el valor escrito
de X por otro procesador. Si por ejemplo, una escritura sobre X precede una lectura
sobre X por otro procesador en un tiempo muy pequeno, puede ser imposible asegurar
que la lectura devuelva el valor tan recientemente escrito, ya que el valor a escribir
puede incluso no haber abandonado el procesador que escribe. La cuestién sobre cuando
exactamente un valor escrito debe ser visto por una lectura se define por el modelo de
consistenciade la memoria.

Otro ejemplo que ilustra el problema de incoherencia de la memoria se puede ver
en la figura 6.30. En esta figura se muestran tres procesadores con cachés propias y
conectados a través de un bus comun a una memoria compartida. La secuencia de
accesos a la localizacion u hecha por cada procesador es la que se indica mediante los
nimeros que aparecen al lado de cada arco. Veamos cudles son los valores leidos por
P, y P, dependiendo del tipo de caché utilizada.

Ve

Memoria

Figura 6.30: Ejemplo del problema de coherencia de las cachés.

e Si consideramos una caché write-through la modificacion realizada por el procesador
P; hard que el valor de v en la memoria principal sea 7. Sin embargo, el procesador
P, leera el valor de u de su caché en vez de leer el valor correcto de la memoria
principal.
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e Si considera una caché writeback la situacion empeora. En este caso el procesador
P; tinicamente activara el bit de modificado en el bloque de la caché en donde tiene
almacenado v y no actualizara la memoria principal. Unicamente cuando ese bloque
de la caché sea reemplazado su contenido se volcard a la memoria principal. Ya no
sera unicamente P el que leera el valor antiguo, sino que cuando P, intente leer u y se
produzca un fallo en la caché, también leerd el valor antiguo de la memoria principal.
Por ultimo, si varios procesadores escriben distintos valores en la localizacion u con
este tipo de cachés, el valor final en la memoria principal dependera del orden en
que los bloques de caché que contienen u se reemplazan, y no tendra nada que ver
con el orden en que las escrituras a u ocurrieron.

Los problemas de coherencia en la caché también ocurren cuando utilizamos un tnico
procesador en el caso de las operaciones de E/S. La mayoria de estas operaciones se
realizan a través de dispositivos DMA con lo que es posible que que el contenido de
la memoria principal y la memoria caché dejen de ser coherentes. Sin embargo, dado
que las operaciones de E/S son mucho menos frecuentes que las operaciones de acceso
a memoria, se han adoptado soluciones sencillas como usar direcciones de memoria que
se marcan como no almacenables en la memoria caché o eliminar todos los bloques exis-
tentes en las cachés de las paginas que se van a utilizar en la operacién de E/S antes de
proceder a realizar dicha operaciéon. En la actualidad, casi todos los microprocesadores
proporcionan mecanismos para soportar la coherencia de cachés.

6.3.2 Direcciones fisicas y virtuales, problema del aliasing

Hay dos formas de conectar la caché al procesador. Una manera consiste en colocar
la caché después de los bloques TLB ( Transaction Lookaside Buffer) o MMU (Memory
Management Unit) que realizan la transformacién de direccion virtual a direccién fisica.
A estas cachés conectadas de esta forma se les llama cachés con direcciones fisicas, y
un esquema de su conexionado se muestra en la figura 6.31(a).

La otra posibilidad consiste en conectar la caché directamente a las direcciones del
procesador, es decir, a las direcciones virtuales tal y como se muestra en la figura 6.31(b).
En este caso tenemos las cachés con direcciones virtuales. Ambas tienen sus ventajas e
inconvenientes como veremos a continuacion.

DV DF DF DV DF
b Cache Memoria| b Memorial
cPU o Principal cPU Principal
D! | P D) Caché P
D/l
(a) Caché con direcciones fisicas. (b) Caché con direcciones virtuales.

Figura 6.31: Direcciones fisicas y virtuales en la caché. (DV=Direccién Virtual,
DF=Direccién Fisica, D/I=Datos o Instrucciones).

Las cachés con direccién fisica son sencillas de realizar puesto que la direccion que
se especifica en la etiqueta de la caché (tag) es tinica y no existe el problema del aliasing
que tienen las cachés con direccion virtual. Como no tiene problemas de aliasing no
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es necesario vaciar (flush la caché, y ademads el sistema operativo tiene menos bugs de
caché en su nicleo.

El problema de las cachés con direcciones fisicas es que cuesta mas tiempo acceder
a la caché puesto que hay que esperar a que la unidad MMU/TLB acabe de traducir
la direccién. La integraciéon de la MMU/TLB y caché en el mismo VLSI chip, muchas
veces incluso con el procesador, alivia este problema.

Lo cierto es que la mayoria de sistemas convencionales utilizan la caché con direc-
ciones fisicas puesto que son muy simples y requieren una casi nula intervencién del
ntcleo del sistema operativo.

En la caché con direcciones virtuales, el acceso a la caché se realiza al mismo tiempo
y en paralelo con la traducciéon de direccién por parte de la MMU. Esto permite un
acceso a la caché mas rapido que con las direcciones fisicas.

Pero con las direcciones virtuales surge el problema del aliasing. Es a veces fre-
cuente que dos procesos diferentes utilicen las mismas direcciones virtuales cuando en
realidad las direcciones fisicas van a ser diferentes puesto que nada tiene que ver un
proceso con el otro. Cuando esto ocurre, resulta que el indice/etiqueta en la caché
coincide en ambos casos cuando en realidad se trata de direcciones reales diferentes. La
forma de solucionar esto consiste en vaciar completamente la caché cada vez que hay
un problema de aliasing, lo cual ocurre siempre que se cambia de contexto en Unix por
ejemplo.

Estas operaciones de vaciado continuo de la caché produce un rendimiento muy bajo
en la caché y del sistema en general al ocupar el bus en vaciar una y otra vez la caché.
En Unix incluso el vaciado de la caché puede no ser suficiente para realizar ciertas
operaciones del nucleo, llamadas al sistema y operaciones de I/O. También el depurado
de programas resulta practicamente imposible con este tipo de caché.

Una solucién consiste en anadir informacion sobre el proceso, o contexto, a la eti-
queta de la caché, o también, anadir la direccion fisica, pero estos métodos pueden
eventualmente también degradar el rendimiento del sistema.

6.3.3 El problema de la falsa comparticiéon

6.3.4 Soluciones a los problemas de coherencia

Antes de estudiar las diferentes técnicas para solucionar el problema de coherencia,
seria interesante realizar una definicién mas formal de la propiedad de coherencia.

En primer lugar empezaremos con la definicién de algunos términos en el contexto
de los sistemas de memoria uniprocesador, para después extender dicha definicién para
multiprocesadores.

Operacion de Memoria Un acceso a una direccion de la memoria para realizar una
lectura, escritura u operacién atémica de lectura-modificacién-escritura. Las ins-
trucciones que realizan multiples lecturas y escrituras, tales como las que aparecen
en muchos de los conjuntos de instrucciones complejos, pueden ser vistas como un
conjunto de operaciones de memoria, y el orden en que dichas operaciones deben
ejecutarse se especifica en la instruccion.

Ejecucion atémica Las operaciones de memoria de una instruccion se ejecutan de
forma atomica una respecto a la otra segin el orden especificado. Es decir, to-
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dos los aspectos de una operacion deben parecer que se han ejecutado antes de
cualquier aspecto de la operacién siguiente.

Emisién Una operacion de memoria es emitida cuando deja el entorno interno del
procesador y se presenta en el sistema de memoria, que incluye las cachés, los
buffers de escritura, el bus, y los médulos de memoria. Un punto muy importante
es que el procesador sélo observa el estado del sistema de memoria mediante la
emisién de operaciones de memoria; es decir, nuestra nociéon de lo que significa
que una operacion de memoria haya sido realizada es que parezca que ha tenido
lugar desde la perspectiva del procesador.

Realizada con respecto a un procesador Una operacion de escritura se dice que
ha sido realizada con respecto al procesador cuando una lectura posterior por el
procesador devuelve el valor producido por esa escritura o una posterior. Una
operaciéon de lectura se dice que ha sido realizada con respecto al procesador
cuando escrituras posteriores emitidas por el procesador no pueden afectar al
valor devuelto por la lectura.

Las mismas operaciones realizadas con respecto a un procesador se pueden aplicar
al caso paralelo; basta con reemplazar en la definicién “el procesador” por “un proce-
sador”. El problema que aparece con el concepto de orden y de las nociones intuitivas
de ’posterior’ y 'tltima’, es que ahora ya no tenemos un orden definido por el programa
sino 6rdenes de programas separados para cada proceso y esos 6rdenes de programa in-
teractian cuando acceden al sistema de memoria. Una manera agudizar nuestra nocion
intuitiva de sistema de memoria coherente es determinar qué pasaria en el caso de que
no existieran cachés. Cada escritura y lectura a una localizacion de memoria accederia
a la memoria fisica principal y se realizaria con respecto a todos los procesadores en
dicho punto, asi la memoria impondria un orden secuencial entre todas las operaciones
de lectura y escritura realizadas en dicha localizacion. Ademas, las lecturas y escrituras
a una localizacién desde cualquier procesador individual deberan mantener el orden del
programa dentro de esta ordenacion secuencial. No hay razén para creer que el siste-
ma de memoria deba intercalar los accesos independientes desde distintos procesadores
en una forma predeterminada, asi cualquier intercalado que preserve la ordenacién de
cada programa individual es razonable. Podemos asumir algunos hechos basicos; las
operaciones de cada procesador serd realizadas en algiin momento dado. Ademaés, nues-
tra nocion intuitiva de “ultimo” puede ser vista como el mas reciente en alguno de las
hipotéticas ordenaciones secuenciales que mantienen las propiedades discutidas en este
parrafo.

Dado que este orden secuencial debe ser consistente, es importante que todos los
procesadores vean las escrituras a una localizacion en el mismo orden.

Por supuesto, no es necesario construir una ordenacion total en cualquier punto de
la maquina mientras que se ejecuta el programa. Particularmente, en un sistema con
cachés no queremos que la memoria principal vea todas las operaciones de memoria, y
queremos evitar la serializacién siempre que sea posible. S6lo necesitamos estar seguros
de que el programa se comporta como si se estuviese forzando un determinado orden
secuencial.

Mas formalmente, decimos que un sistema de memoria multiprocesador es coherente
si el resultado de cualquier ejecucién de un programa es tal que, para cada localizacion,
es posible construir una hipotética ordenacion secuencial de todas las operaciones reali-
zadas sobre dicha localizacién (es decir, ordenar totalmente todas las lecturas/escrituras
emitidas por todos los procesadores) que sea consistente con los resultados de la ejecu-
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cion y en el cual:

1. las operaciones emitidas por un procesador particular ocurre en la secuencia arri-
ba indicada en el orden en las cuales se emiten al sistema de memoria por ese
procesador, y

2. el valor devuelto por cada operacion de lectura es el valor escrito por la tltima
escritura en esa localizacion en la secuencia arriba indicada.

Esta implicita en la definicion de coherencia la propiedad de que todas las escrituras
a una localizacion (desde el mismo o diferente procesador) son vistas en el mismo
orden por todos los procesadores. A esta propiedad se le denomina serializacion de
las escrituras. Esto significa que si las operaciones de lectura del procesador P; a una
localizacién ven el valor producido por la escritura w; (de, por ejemplo, P») antes que
el valor producido por la escritura wy (de, por ejemplo, Ps), entonces las lecturas de
otro procesador Py (o P, o P3) no deben poder ver ws antes que w;. No hay necesidad
de un concepto analogo para la serializacion de las lecturas, dado que los efectos de las
lecturas no son visibles para cualquier procesador distinto de aquel que la realiza.

El resultado de un programa puede ser visto como los valores devueltos por las
operaciones de lectura que realiza, quizds aumentado con un conjunto implicito de
lecturas a todas las localizaciones al final del programa. De los resultados no podemos
determinar el orden en el cual las operaciones se realizaron realmente por la méaquina,
sino el orden en el que parece que se ejecutaron. De hecho, no es importante en qué
orden las cosas ocurren realmente en la maquina o cuando cambié cada bit, dado que
no es detectable; todo lo que importa es el orden en el cual las cosas parecen haber
ocurrido, como detectable a partir de los resultados de una ejecucion. Este concepto sera
mas importante cuando discutamos los modelos de consistencia de la memoria. Para
finalizar, una definiciéon adicional que necesitamos en el caso de los multiprocesadores
es la de completitud de una operacion: Una operacién de lectura o escritura se dice que
se ha completado cuando se ha realizada con respecto a todos los procesadores.

6.3.5 Esquemas de coherencia de las cachés

Existen numerosos protocolos para mantener la coherencia de las cachés en un sistema
multiprocesador con memoria compartida. En primer lugar hay dos formas de abordar
el problema. Una forma es resolver el problema de la coherencia por software, lo que
implica la realizaciéon de compiladores que eviten la incoherencia entre cachés de datos
compartidos. La otra aproximacién es proveer mecanismos hardware que mantengan de
forma continua la coherencia en el sistema, siendo ademas transparente al programador.
Como esta segunda forma es la méas utilizada, nos centraremos en ella de manera que
todos los protocolos que siguen se refieren a soluciones hardware al problema de la
coherencia.

Podemos distinguir también dos tipos de sistemas multiprocesadores; por un lado
estan los sistemas basados en un unico bus, con un nimero no demasiado grande de
procesadores, cada uno con su caché, y por otro lado estan los sistemas mas complejos
con varios buses o varias subredes con un gran nimero de nodos procesadores. En el
primero parece mas adecuado un tipo de protocolo que esté continuamente sondeando
o fisgando el bus comun para ver qué transacciones podrian introducir incoherencia y
actuar en consecuencia. A estos protocolos se les llama de sondeo o snoopy puesto que
fisgan el bus para detectar incoherencia. Bésicamente cada nodo procesador tendra
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los bits necesarios para indicar el estado de cada linea de su caché y asi realizar las
transacciones de coherencia necesarias segun lo que ocurra en el bus en cada momento.

En el segundo tipo de sistemas, con varias subredes locales y un amplio niimero de
procesadores, un protocolo de sondeo es complicado de realizar puesto que las activi-
dades en los sub-buses son dificiles de fisgar, ya que las transacciones van a ser locales
a estos. Para estos sistemas mas complejos se utiliza un tipo de protocolo basado en
directorio, que consiste en la existencia de un directorio comun donde se guardan el es-
tado de validez de las lineas de las cachés, de manera que cualquier nodo puede acceder
a este directorio comun.

Dado que los sistemas multiprocesadores basados en memoria compartida y caché
suelen estar basados en bus, o una jerarquia de buses con no muchos niveles, los proto-
colos de coherencia suelen ser de sondeo, por esto se le dedica una atencion especial a
este tipo de protocolos.

Entre los protocolos de coherencia, tanto si son de sondeo como si no, existen en
general dos politicas para mantener la coherencia: invalidacion en escritura (write
invalidate) y actualizacion en escritura (write update). En la politica de invalidacién en
escritura (también llamada politica de coherencia dindmica), siempre que un procesador
modifica un dato de un bloque en la caché, invalida todas las demas copias de ese bloque
guardadas en las otras cachés. Por contra, la politica de actualizacién en escritura
actualiza las copias existentes en las otras cachés en vez de invalidarlas.

En estas politicas, los protocolos usados para la invalidacion o actualizacion de las
otras copias dependen de la red de interconexiéon empleada. Cuando la red de interco-
nexién permite el broadcast (como en un bus), los comandos de invalidacién y actua-
lizacién pueden ser enviados a todas las cachés de forma simultdnea. A los protocolos
que utilizan esta técnica se les denominan, tal y como se ha comentado antes, proto-
colos de de sondeo o snoopy, dado que cada caché monitoriza las transacciones de las
demas cachés. En otras redes de interconexién, donde el broadcast no es posible o causa
degradacién (como en las redes multietapa), el comando de invalidacién/actualizacion
se envia unicamente a aquellas cachés que tienen una copia del bloque. Para hacer
esto, se usa frecuentemente un directorio centralizado o distribuido. Este directorio
tiene una entrada para cada bloque. La entrada por cada bloque contiene un puntero a
cada caché que tiene una copia del bloque. También contiene un bit que especifica si el
permiso de actualizar el bloque sélo lo tiene una determinada caché. A los protocolos
que usan este esquema se les denominan protocolos de caché basados en directorio.

6.4 Protocolos de sondeo o snoopy (medio compar-
tido)

Tal y como se ha comentado antes, hay dos tipos de protocolos atendiendo al mecanismo
que utilizan. Asi se tienen el write-update o write-broadcast o actualizar en escritura, y
el write-invalidate o invalidar en escritura.

El primer método, el de invalidar en escritura, se basa en asegurar que un pro-
cesador tiene acceso exclusivo a un dato antes de que acceda a él. Esto se consigue
invalidando todas las lineas de todas las cachés que contengan un dato que esta siendo
escrito en ese momento. Este protocolo es con diferencia el méas usado tanto en pro-
tocolos de sondeo como en los de directorio. El acceso exclusivo asegura que no hay
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otras copias leibles o escribibles del dato cuando se realiza la escritura, ya que todas las
copias del dato se invalidan en el momento de la escritura. Esto asegura que cuando
otro procesador quiera leer el dato falle su caché y tenga que ir a memoria principal a
buscarlo.

Si dos procesadores intentan escribir a la vez el mismo dato, hay uno que ganara
necesariamente, mientras que el otro debera esperar a que este escriba momento en el
cual debera volver a obtener la copia buena para poder volver a escribir. Por lo tanto,
este protocolo asegura la escritura en serie.

El segundo método, alternativa al anterior, es el de actualizar todas las copias de las
cachés cuando se escribe un determinado dato. Este protocolo se llama actualizar en
escritura. Para mantener los requisitos de ancho de banda de este protocolo bajo control,
es interesante realizar un seguimiento de si una palabra en la caché esta compartida o
no, o sea, que se encuentra también en otras cachés. Si no estd compartida entonces no
es necesario actualizar el resto de cachés.

La belleza de la coherencia de caché basada en snooping reside en que toda la ma-
quinaria para resolver un problema complicado se reduce a una pequena cantidad de
interpretacién extra de eventos que ocurren de forma natural en el sistema. El proce-
sador permanece inalterado. No existen operaciones explicitas de coherencia insertadas
en el programa. Extendiendo los requisitos del controlador de la caché y explotando las
propiedades del bus, las lecturas y escrituras que son inherentes al programa se usan de
forma implicita para mantener la coherencia de las cachés mientras que la serializacion
del bus mantiene la consistencia. Cada controlador de caché observa e interpreta las
transacciones de memoria de los otros controladores para mantener su propio estado
interno. Para conseguir un uso eficiente de ancho de banda limitado que proporciona
un bus compartido

nos centraremos en protocolos que usan cachés del tipo post-escritura (write-back) lo
que permite que varios procesadores escriban a diferentes bloques en sus cachés locales
de forma simultanea sin ninguna transaccién en el bus. En este caso es necesario tener
especial cuidado para asegurarnos de que se transmite la suficiente informacién sobre
el bus para poder mantener la coherencia. También comprobaremos que los protocolos
proporcionan restricciones suficientes en la ordenacién para mantener la serializacion
de las escrituras y un modelo de consistencia de memoria secuencial.

Recordemos que en un uniprocesador con una caché con post-escritura. Un fallo de
escritura en la caché hace que ésta lea todo el bloque de la memoria, actualice

una palabra, y retenga el bloque como modificado de tal forma que la actualizacién en
memoria principal ocurre cuando el bloque es reemplazado. En un multiprocesador, este
estado de modificado también se usa por parte del protocolo para indicar la pertenencia
de forma exclusiva del bloque por parte de la caché. En general, se dice que una caché es
propietaria de un bloque si debe suministrar los datos ante una peticién de ese bloque.
Se dice que una caché tiene una copia ezclusiva de un bloque si es la tinica caché con
una copia vélida del bloque (la memoria principal puede o no tener una copia vélida).
La exclusividad implica que la caché puede modificar el bloque sin notificarselo a nadie.
Si una caché no tiene la exclusividad, entonces no puede escribir un

nuevo valor en el bloque antes de poner un transaccién en el bus para comunicarse
con las otras cachés. Si una caché tiene el bloque en estado modificado, entonces
dicho nodo es el propietario y tiene la exclusividad. (La necesidad de distinguir entre
propiedad y exclusividad se aclarard muy pronto.)
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En un fallo de escritura, una forma especial de transaccion llamada lectura exclusiva
se usa para impedir a las otras cachés la escritura o adquirir una copia del bloque con
propiedad exclusiva. Esto hace que el bloque de la caché pase a estado modificado
permitiendo la escritura. Varios procesadores no pueden escribir el mismo bloque de
forma concurrente, lo que llevaria a valores inconsistentes: Las transacciones de lectura
exclusiva generadas por sus escrituras apareceran de forma secuencial en el bus, asi
que so6lo una de ellas puede obtener la propiedad exclusiva del bloque en un momento
dado. Las acciones de coherencia de caché se consiguen mediante estos dos tipos de
transacciones: lectura y lectura exclusiva. Eventualmente, cuando un bloque modifica-
do se reemplaza en la caché, los datos se actualizan en la memoria, pero este evento no
esta producido por una operaciéon de memoria sobre ese bloque y su importancia en el
protocolo es incidental. Un bloque que no ha sido modificado no tiene que se escrito en
la memoria y puede ser descartado.

También debemos considerar los protocolos basados en la actualizacién. En este
caso, cuando se escribe en una localizacion compartida, el valor actualizado se transfiere
a todos los procesadores que tienen ese bloque en la caché. De esta forma, cuando los
procesadores acceden a ese bloque posteriormente, pueden hacerlo desde sus cachés con
baja latencia. Las cachés de todos los demés procesadores se actualizan con una tnica
transaccion del bus, conservando el ancho de banda. Por contra, con los protocolos
basados en la invalidacion, en una operacién de escritura el estado de la caché de ese
bloque de memoria en todos los demaés procesadores son declarados invalidos. Las
ventajas e inconvenientes de ambos protocolos son complejos y dependen de la carga
de trabajo. En general, las estrategias basadas en la invalidacion se han mostrado mas
robustas y se proporcionan como el protocolo basico por la mayoria de los vendedores.
Algunos vendedores proporcionan un protocolo de actualizacion como una opcién a ser
utilizada para bloques correspondientes a estructuras de datos especificas o paginas.

La tabla 6.2 resume los principales protocolos e implementaciones para mantener la
coherencia en sistemas basados en bus. El ntimero de protocolos del tipo de invalidar
en escritura es mayor puesto que son los protocolos que se utilizan maés.

A continuacién veremos los protocolos MSI, MESI (conocido también como Illinois),
Write once y Berkeley como ejemplos de protocolos basados en invalidacion en escritura,
y Dragon y Firefly que se incluyen como ejemplos de protocolos de actualizacién en
escritura.

6.4.1 Protocolo de invalidacién de 3 estados (MSI)

El primer protocolo que consideraremos es un protocolo de invalidacién bésico para
cachés post-escritura. Es muy similar al protocolo que fue usado en la serie de multipro-
cesadores Silicon Graphics 4D. El protocolo usa los tres estados necesarios en cualquier
caché post-escritura para distinguir bloques validos que no han sido modificados (clean)
de aquellos que han sido modificados (dirty). Especificamente, los estados son invdlido
(I), compartido (S) y modificado (M). El estado de invalido tiene un significado claro.
Compartido significa que el bloque esta presente en la caché y no ha sido modificado,
la memoria principal estda actualizada y cero o méas cachés adicionales pueden tener
también una copia actualizada (compartida). Modificado significa que tnicamente este
procesador tiene una copia valida del bloque en su caché, la copia en la memoria prin-
cipal estd anticuada y ninguna otra caché puede tener una copia véalida del bloque (ni
en estado modificado ni compartido). Antes de que un bloque compartido pueda ser
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Nombre Tipo de Escritura a memoria Caracteristicas Maquinas
protocolo
Write Write Write back después Primer protocolo de Sequent
once invalidate de la primera escritu- sondeo Symmetry
ra
Synapse Write Write back Estado explicito don- Maquinas
N+1 invalidate de la memoria es pro- Synapse;
pietaria primeras
disponibles
Berkeley Write Write back Estado propietario Berkeley
invalidate compartido SPUR
Illinois ~ Write Write back Estado privado lim- SGI  Power
MESI invalidate pio; puede entregar y series

datos desde cualquier Challenge
caché con copias lim-

pias
Firefly =~ Write Write back si priva- Memoria actualizada Actualmente
update do, write through si para todos en  desuso;
compartido SPARCCen-
ter 2000
Dragon  Write Write back si priva-
update do, write through si
compartido

Tabla 6.2: Protocolos de sondeo para la coherencia de cachés.

escrito y pasar al estado modificado, todas las demds copias potenciales deben de ser
invalidadas via una transaccién de bus de lectura exclusiva. Esta transaccién sirve para
ordenar la escritura al mismo tiempo que causa la invalidaciones y por tanto asegura
que la escritura se hace visible a los demas.

El procesador emite dos tipos de peticiones: lecturas (PrRd) y escrituras (PrWr).
Las lecturas o escrituras pueden ser a un bloque de memoria que existe en la caché o
a uno que no existe. En el ultimo caso, el bloque que esté en la caché en la actualidad
sera reemplazado por el nuevo bloque, y si el bloque actual esta en el estado modificado
su contenido sera volcado a la memoria principal.

Supongamos que el bus permite las siguientes transacciones:

e Lectura del bus (BusRd): El controlador de la caché pone la direccién en el bus y
pide una copia que no piensa modificar. El sistema de memoria (posiblemente otra
caché) proporciona el dato. Esta transaccion se genera por un PrRd que falla en la
caché y el procesador espera como resultado de esta transacciéon el dato solicitado.

e Lectura exclusiva del bus (BusRdX): El controlador de la caché pone la direccién
en el bus y pide una copia exclusiva que piensa modificar. El sistema de memoria
(posiblemente otra caché) proporciona el dato. Todas las demds cachés necesitan
ser invalidadas. Esta transaccién se genera por una PrWr a un bloque que, o no esta
en la caché o esta en la caché en un estado distinto al modificado. Una vez la caché
obtiene la copia exclusiva, la escritura puede realizarse en la caché. El procesador
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puede solicitar una confirmaciéon como resultado de esta
transaccion.

e Escritura (BusWB): El controlador de la caché pone la direccién y el contenido
para el bloque de la memoria en el bus. La memoria principal se actualiza con
el dltimo contenido. Esta transaccién la genera el controlador de la caché en una
post-escritura; el procesador no conoce este hecho y no espera una respuesta.

La lectura exclusiva del bus es una nueva transaccion que puede no existir excepto para
la coherencia de la caché. Otro nuevo concepto necesario para soportar los protocolos
de post-escritura es que junto con el cambio de estado de cada bloque en la caché, el
controlador de la caché puede intervenir en las transacciones del bus y poner el contenido
del bloque referenciado en el bus, en vez de permitir que la memoria proporcione el dato.
Por supuesto, el controlador de la caché también puede iniciar nuevas transacciones,
proporcionar datos para las post-escrituras, o coger los datos proporcionados por el

sistema de memoria.
PrRd / - OPFWH--

BusRd /[ ush)
\
Wr A BusRdX // \

|
I

|
BungX / Flush

BusRdX //--
PrRd / Busd \ /

Prwr / BusRdX /o

;) /
Ly

Figura 6.32: Protocolo basico de invalidacién con tres estados.

El diagrama de estados que gobierna un bloque en cada caché en este protocolo se
muestra en la figura 6.32. Los estados estan organizados de tal manera que conforme un
estado estd mas cerca de la parte superior mas ligado esta el bloque a ese procesador. La
lectura de un bloque invalido por parte de un procesador (incluyendo los no presentes)
produce una transaccién BusRd. El bloque recientemente cargado se promociona desde
el estado invalido al estado compartido dependiendo de si otra caché tiene una copia del
bloque. Cualquier otra caché con el bloque en el estado compartido observa el BusRd,
pero no toma ninguna accién especial, permitiendo que la memoria responda con el dato.
Sin embargo, si una caché tiene el bloque en el estado modificado (y tinicamente puede
haber una) y observa una transacciéon BusRd en el bus, debe participar en la transaccién
ya que la copia existente en memoria no es valida. Esta caché envia los datos al bus en
lugar de la memoria y degrada su copia del bloque al estado compartido. La memoria

Ingenieria Informatica Universidad de Valencia



146 Multiprocesadores

y la caché que pedia el dato son actualizadas. Esto puede conseguirse mediante una
transferencia directa entre las cachés a través del bus durante esta transaccion BusRd
o indicando un error en la transaccion BusRd y generando una transaccion de escritura
para actualizar la memoria. En el ultimo caso, la caché original volveria a realizar su
solicitud para obtener el bloque de la memoria. (También es posible hacer que el dato
puesto en el bus sea tomado por la caché que realizo la peticién pero no por la memoria,
dejando la memoria sin actualizar, pero este caso requiere mas estados).

Una escritura en un bloque invalido implica cargar el bloque entero y después modi-
ficar los bytes que se deseen. En este caso se genera una transaccién de lectura exclusiva
en el bus, que causa que todas las otras copias del bloque sean invalidadas, asegurando
a la caché que realiza la peticién la propiedad exclusiva del bloque. El bloque asciende
al estado de modificado y después se escribe. Si otra caché realiza una peticiéon posterior
de acceso exclusivo, en respuesta a su transaccion BusRdX el bloque se degradara al
estado de invalido después de poner la copia exclusiva en el bus.

La transaccion mas interesante ocurre cuando se escribe en un bloque compartido.
El tratamiento en este caso es igual al de una escritura en un bloque invélido, usando
una transaccion de lectura exclusiva en el bus para adquirir la propiedad exclusiva del
bloque. Los datos que nos devuelve el bus pueden ser ignorados en este caso ya que
ya existen en la caché. De hecho, una optimizacion comin para reducir el trafico en el
bus es introducir una nueva transaccion, llamada actualizacion del bus o BusUpgr, para
esta situacion. Un BusUpgr obtiene la propiedad exclusiva al igual que un BusRdX,
invalidando las demas copias, pero no devuelve el bloque al que realizé la peticion.
Independientemente de la transaccion utilizada, el bloque pasa al estado modificado.
Posteriores escrituras en el bloque mientras permanece en ese estado no generan nuevas
transacciones.

El reemplazamiento de un bloque de la caché lleva a dicho bloque al estado de
invalido (no presente) elimindndolo de la caché. Por lo tanto, un reemplazamiento
supone que dos bloques cambien de estado en la caché: el que es reemplazado pasa de
su estado actual al estado de invélido, el que ocupa su lugar de invéalido a su nuevo
estado. El ultimo cambio no puede tener lugar antes del primero. Si el bloque a ser
reemplazado estaba en el estado de modificado, la transicion de reemplazamiento de M a
I genera una transaccién de post-escritura. Si estaba en el estado invalido o compartido,
no es necesario hacer nada.

El resultado de aplicar el protocolo MSI al ejemplo mostrado en la figura 6.30 se
puede ver en la figura 6.33.

Accién Proces. ‘ Est. P, ‘ Est. P ‘ Est. P; ‘ Acc. bus | Datos sumin. por

1. P, lee u S — — BusRd Memoria
2. P3lee u S - S BusRd Memoria
3. P escribe u I — M BusRdX Memoria
4. P lee u S — S BusRd Caché de P;
5. P lee u S S S BusRd Memoria

Figura 6.33: Protocolo de invalidacion de 3 estados en accién para las transacciones
mostradas en la figura 6.30.
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Satisfaccion de la coherencia

Dado que pueden existir lecturas y escrituras a cachés locales de forma simultanea, no
es obvio que se satisfaga la condicion de coherencia y mucho menos la de consistencia
secuencial. Examinemos en primer lugar la coherencia. Las transacciones de lectura
exclusiva aseguran que la caché en donde se realiza la escritura tiene la tnica copia
valida cuando el bloque se modifica en la caché. El tinico problema que podria existir
es que no todas las escrituras generan transacciones en el bus. Sin embargo, la clave
aqui es que entre dos transacciones de bus para un bloque, inicamente un procesador
puede realizar las escrituras; el que realizd la transaccion de lectura exclusiva maés
reciente. En la serializacién, esta secuencia de escrituras aparecera en el orden indicado
por el programa entre esa transaccién y la siguiente transaccion para ese bloque. Las
lecturas que realice dicho procesador también apareceran en orden con respecto a las
otras escrituras. Para una lectura de otro procesador, existira al menos una transaccion
del bus que separara la finalizacién de la lectura de la finalizacion de esas escrituras.
Esa transaccion en el bus asegura que la lectura vera todas

las escrituras en un orden secuencial consistente. Por lo tanto, las lecturas de todos
los procesadores ven todas las escrituras en el mismo orden.

Satisfaccion de la consistencia secuencial

Para comprobar que se cumple la consistencia secuencial, veamos en primer lugar cual
es la propia definicién y como puede construirse una consistencia global entrelazando
todas las operaciones de memoria. La serializacion del bus, de hecho, define un orden
total sobre las transacciones de todos los bloques, no sélo aquellas que afectan a un
unico bloque. Todos los controladores de cachés observan las transacciones de lectura
y lectura exclusiva en el mismo orden y realizan las invalidaciones en ese orden. Entre
transacciones consecutivas del bus, cada procesador realiza una secuencia de operaciones
a la memoria (lecturas y escrituras) en el orden del programa. Por lo tanto, cualquier
ejecucion de un programa define un orden parcial natural:

Una operacién de memoria M; es posterior a la operacion M; si (i) las
operaciones son emitidas por el mismo procesador y M; aparece después
que M; en el orden del programa, o (ii) M, genera una transaccién del bus
posterior a la operacién de memoria M,;.

Este orden parcial puede expresarse graficamente como se muestra en la figura . Entre
transacciones del bus, cualquiera de las secuencias que se pueden formar entrelazando
las distintas operaciones da lugar a un orden total consistente. En un segmento entre
transacciones del bus, un procesador puede observar las escrituras de otros procesadores,
ordenadas por transacciones de bus previas que genera, al mismo tiempo que sus propias
escrituras estan ordenadas por el propio programa.

También podemos ver cémo se cumple la CS en términos de las condiciones suficien-
tes. La deteccion de la finalizacion de la escritura se realiza a través la aparicion de una
transaccion de lectura exclusiva en el bus y la realizacién de la escritura en la caché. La
tercera condicién, que proporciona la escritura atémica, se consigue bien porque una
lectura (i) causa una transaccién en el bus que es posterior a aquella transaccién de
escritura cuyo valor desea obtener, en cuyo caso la escritura debe haberse completado
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Figura 6.34: Orden parcial en las operaciones de memoria para una ejecucion con el
protocolo MSI.

de forma global antes de la lectura, o (ii) porque es posterior en el orden del programa
como es el caso de una lectura dentro del mismo procesador, o (iii) porque es posterior
en el orden del programa del mismo procesador que realizé la escritura, en cuyo caso
el procesador ya ha esperado el resultado de una transaccion de lectura exclusiva y
la escritura se ha completado de forma global. Asi, se cumplen todas las condiciones
suficientes.

6.4.2 Protocolo de invalidacién de 4 estados (MESI)

El protocolo MSI presenta un problema si consideramos una aplicacién secuencial en
un multiprocesador; este uso de la multiprogramacién es de hecho la carga mas usual
de multiprocesadores de pequena escala. Cuando el programa lee y modifica un dato,
el protocolo MSI debe generar dos transacciones incluso en el caso de que no exista
comparticion del dato. La primera es una transaccién BusRd que obtiene el bloque de
la memoria en estado S, y la segunda en una transaccién BusRdX (o BusUpgr) que
convierte el bloque del estado S al M. Anadiendo un estado que indique que el bloque
es la unica copia (exclusiva) pero que no estd modificado y cargando el bloque en ese
estado, podriamos evitarnos la tltima transaccion ya que el estado indica que ningun
otro procesador tiene el bloque en caché. Este nuevo estado indica un nivel intermedio
entre compartido y modificado. Al ser exclusivo es posible realizar una escritura o
pasar al estado modificado sin ninguna transaccion del bus, al contrario que en el caso
de estar en el estado compartido; pero no implica pertenencia, asi que al contrario que
en el estado modificado la caché no necesita responder al observar una peticiéon de dicho
bloque (la memoria tiene una copia vélida). Variantes de este protocolo MESI se usan
en muchos de los microprocesadores modernos, incluyendo el Pentium, PowerPC 601
y el MIPS R4400 usado en los multiprocesadores Silicon Graphics Challenge. A este
protocolo también se le conoce como protocolo Illinois por haber sido publicado por
investigadores de la Universidad de Illinois en 1984.

El protocolo MESI consiste en cuatro estados: modificado (M), exclusivo (E), com-
partido (S) e invdlido (I). I y M tienen la misma seméntica que antes. El estado ex-
clusivo, E, significa que inicamente una caché (esta caché) tiene una copia del bloque,
y no ha sido modificado (es decir, la memoria principal estd actualizada). El estado S
significa que potencialmente dos o mas procesadores tienen este bloque en su caché en
un estado no modificado.

Cuando un procesador lee por primera vez un bloque, si existe una copia valida
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en otra caché entra en la caché del procesador con el estado S. Sin embargo, si no
existe otra copia en ese instante (por ejemplo, en una aplicacién secuencial), entra con
el estado E. Cuando ese bloque se actualiza por medio de una escritura puede pasar
directamente del estado E a M sin generar otra transaccién en el bus, dado que no existe
otra copia. Si mientras tanto otra caché ha obtenido una copia del bloque, el estado
del bloque debera pasar de E a S. Este protocolo necesita que el bus proporcione una
senal adicional (S) que esté disponible para que los controladores puedan determinar
en una transaccion BusRd si existe otra caché que tenga el mismo bloque. Durante
la fase en la que se indica en el bus la direccién del bloque al que se quiere acceder,
todas las cachés determinan si tienen el bloque que se solicita y, si eso ocurre, activan
la senal compartida. Esta es una linea cableada como un OR, con lo que el controlador
que realiza la peticién puede observar si existe otro procesador que tenga en su caché
el bloque de memoria referenciado y decidir si la carga del bloque se debe realizar en el

estado S o E.
PrRd/ -- Prwr /-
N ~
\ ~
\ N
N
\ « BusRdX / Flush

BusRd/ Flush | \

PrWr / -- \ \

Prwr / BusRdX

\
BusRdX / Flush
PrRd/-- | T

7y
BusRd/ Flush | /s,

sy,
PrRd/ A,
BusRd(S) / /

of

Figura 6.35: Diagrama de transicion de estados para el protocolo Illinois MESI.

El diagrama de transicion de estados para este protocolo se muestra en la figura 6.35.
La notacién BusRd(S) significa que cuando la transaccién de lectura en el bus ocurre,

se activa la senal S, y BusRd(S) significa que S no estd activada. Una transaccién
BusRd significa que no nos importa el valor de S en esa transaccion. Una escritura
a un bloque en cualquier estado hace que este pase al estado M, pero si estaba en
el estado E no se necesita una transaccién del bus. La aparicion de un BusRd hace
que el bloque pase del estado E al S, dado que existe otra copia del bloque. Como
ocurria anteriormente, la aparicién de una transaccién BusRd hace que un bloque que
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estuviese en el estado M pase al estado S y dicho bloque sea puesto en el bus. Tal como
ocurria en el protocolo MSI es posible hacer que dicho bloque no sea actualizado en
la memoria principal, pero serian necesarios nuevos estados. Obsérvese que es posible
que un bloque esté en el estado S incluso sin existir otras copias, dado que estas copias
pueden ser reemplazadas sin que las demés cachés sean notificadas. Los argumentos
para comprobar que el protocolo mantiene la consistencia secuencial y la coherencia de
las cachés es el mismo que en el caso del protocolo MSI.

El nombre del protocolo (MESI) viene de los nombres de los estados que puede
tomar una linea: modificada, exclusiva, compartida e invdlida que en inglés significan
Modified, Exclusive, Shared y Invalid, y lo cierto es que este nombre se usa mas que el
de Illinois.

Una linea que es propiedad de cualquier caché puede estar como exclusiva o modifica-
da. Las lineas que estan en el estado compartida no son propiedad de nadie en concreto.
La aproximacién MESI permite la determinaciéon de si una linea es compartida o no
cuando se carga. Una linea modificada es enviada directamente al peticionario desde la
caché que la contiene. Esto evita la necesidad de enviar comandos de invalidacién para
todas aquellas lineas que no estaban compartidas.

Veamos las transiciones segun las operaciones realizadas sobre las cachés:

Fallo de lectura: La linea se coge de la caché que la tenga. Si ninguna la tiene, se
coge de la memoria principal. Si la linea que se coge esta modificada
entonces se escribe esta linea también a la memoria al mismo tiempo. Si es
compartida, la caché con mayor prioridad es la que entrega la linea. La caché que
entrega la linea, y aquellas que la contienen, pasan al estado de compartida. Sin
embargo, si quien da la linea es la memoria, entonces la caché que lee pone su
linea en exclusiva y se hace propietaria de ella.

Fallo de escritura: En este caso la linea se coge de la caché que la tenga. Si ninguna
la tiene, se coge de la memoria principal. Si la linea que se coge esta modificada
entonces se escribe esta linea también a la memoria al mismo tiempo. Si es
compartida, la caché con mayor prioridad es la que entrega la linea. La linea
leida se actualiza y se pone en estado modificada. El resto de lineas pasan al
estado invalidas. Hay que hacer notar que este protocolo sélo permite un tnico
escribiente, es decir, una linea modificada sélo estd presente en una tinica caché.

Acierto de escritura: Si la caché peticionaria es la propietaria (linea modificada o
exclusiva), se actualiza la linea en la caché sin més. Si la linea estd compartida
por otras cachés (compartida), se actualiza la linea después de haber invalidado el
resto de lineas. Una vez actualizada la linea pasa a ser modificada en cualquiera
de los casos anteriores.

6.4.3 Write once

A veces se le conoce también como write invalidate directamente, ya que es el primero
que se pensé de este tipo y también es el primero de los protocolos de sondeo. En
ocasiones se le conoce como el protocolo de Goodman puesto que fue propuesto por
James Goodman en 1983.

Este protocolo de coherencia se puede describir mediante un grafo de transiciones
de 4 estados tal y como se muestra en la figura 6.36. Los 4 estados son los siguientes:

Valida: La linea de caché, que es consistente con la copia en memoria, ha sido leida
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Figura 6.36: Diagrama de transicion del protocolo Write once.

de la memoria principal y no ha sido modificada.

Invalida: La linea no se encuentra en la caché o no es consistente con la copia en
memoria.

Reservada: Los datos han sido escritos una tinica vez desde que se ley6 de la memoria
compartida. La linea de caché es consistente con la copia en memoria que es la
Unica otra copia.

Sucia: La linea de caché ha sido escrita mas de una vez, y la copia de la caché es la
tnica en el sistema (por lo tanto inconsistente con el resto de copias).

Cada linea de caché tiene dos bits extra donde se guarda el estado de esa linea.
Dependiendo de la bibliografia cambia el nombre de los estados. Asi a la linea wvdlida
se la conoce también como consistente maultiple, a la reservada como consistente unica,
y la sucia como inconsistente unica, la vdlida se queda con el mismo nombre.

En realidad este protocolo de escribir una vez esta basado en un protocolo mas
sencillo con sélo tres estados para las copias que son wvdlida, invdlida y sucia. El estado
reservada se ha anadido para el caso en que se modifique una linea una sola vez, de
manera que se aprovecha mejor el ancho de banda del bus.

Para mantener la consistencia el protocolo requiere dos conjuntos de comandos.
Las lineas sélidas de la figura 6.36 se corresponden con los comandos emitidos por el
procesador local y son fallo de lectura, acierto de escritura 'y fallo de escritura.

Siempre que se produce un fallo de lectura la linea entra en el estado de vdlida. El
primer acierto de escritura lleva a la linea a su estado de reservada. Los aciertos de
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escritura posteriores cambian el estado a sucia.

Las lineas discontinuas se corresponden con los comandos de invalidacién emitidos
por el resto de procesadores a través del bus de sondeo compartido. El comando in-
validar en lectura lee una linea o bloque e invalida el resto de copias. El comando
invalidar en escritura invalida todas las copias de una linea. El comando lectura de bus
se corresponde con una lectura normal a memoria por otro procesador.

Con estas consideraciones, los eventos y acciones que tienen lugar en el sistema de
memoria son:

Fallo de lectura: Cuando un procesador quiere leer un bloque que no esta en la caché
se produce un fallo de lectura. Entonces se inicia una operacion de lectura en el
bus. Si no hay copias de esta linea en otras cachés entonces se trae la linea de la
memoria principal, pasando el estado a ezxclusiva puesto que es la tinica caché con
esa linea. Si hay alguna copia exclusiva en alguna otra caché, entonces se coge la
copia de la memoria o de esa caché, pasando ambas copias al estado de vdlidas. Si
existe alguna copia sucia en otra caché, esa caché inhibira la memoria principal y
mandara esa copia a la caché que hizo la peticién asi como a la memoria principal,
ambas copias resultantes pasaran al estado de validas.

Acierto de escritura: Si la copia estd sucia o reservada, la escritura se puede llevar
a
cabo localmente y el nuevo estado es sucia. Si el estado es wvdlida entonces se
manda un comando de invalidar en escritura a todas las cachés invalidando sus
copias. A la memoria compartida se escribe al tiempo que a la propia caché,
pasando el estado a reservada. De esta manera nos aseguramos de que sélo hay
una copia que es reservada o sucia de una determinada linea en todas las cachés.

Fallo en escritura: Cuando un procesador falla al escribir en la caché local, la copia
tiene que venir de la memoria principal o de la caché que esté sucia. Esto se
realiza enviando un nvalidar en lectura a todas las cachés lo que invalidara todas
las cachés. La copia local es actualizada terminando en un estado de sucia puesto
que no se ha actualizado la memoria después de la escritura.

Acierto de lectura: Nunca hay una transicién en este caso, se lee de la caché local y
ya esta.

Cambio de linea: Si una copia estd sucia debe escribirse en algin momento a la
memoria principal mediante un cambio de linea (lo cual ocurrird cuando alguna
otra caché lea de esa linea). Si la copia esta limpia, es decir, es vdlida, exclusiva
o invdlida, no se realiza ninguin cambio.

Para poder implementar este protocolo en un bus, son necesarias unas lineas adi-
cionales para inhibir la memoria principal cuando se produce un fallo de lectura y hay
copias sucias. Muchos de los buses estdndar no incluyen estas lineas por lo que resulta
complicado implantar protocolos de coherencia de caché, a pesar de que estos buses
incluyen multiprocesadores.

6.4.4 Berkeley

El protocolo Berkeley, también llamado Berkeley-SPUR, usa la idea de propietario de
la linea de caché. En cualquier instante una linea de caché sélo puede ser propiedad de
una sola de las cachés, y si ninguna tiene esa linea entonces se encuentra en memoria
principal. Hay cuatro estados para realizar esto: invalida, solo lectura, sucia compartida
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y sucia privada. Cuando una linea esta compartida, sélo el propietario tiene esa linea en
el estado sucia compartida; todos los demas deberan tener esa linea como sélo lectura.
Por lo tanto, una linea de caché sélo puede estar en el estado sucia compartida o sucia
privada en una unica caché, que serd la propietaria de esa linea.

La figura 6.37 muestra el diagrama de estados correspondiente a este protocolo; a
la izquierda se muestra el diagrama para las operaciones que realiza el procesador y a
la derecha el diagrama para las érdenes que vienen a través del bus realizadas por el
resto de procesadores.

Prwr/ ! \
/
BusRdX , BusRd/ Flush \\

\
N \
N | BusRdX/ Flush

Prwr/ \
BusRdX \
PrRd / —— \
BusRd / Flush !
BusRdX / Flush

Prwr / | l
BusRdX [
! /
\ / /
BusRdX / Flush
\ /
PrRd/—— | / /
BusRd / Flush | / /
/ %
/ , P
/o, v
i

Figura 6.37: Diagramas de transiciéon del protocolo Berkeley.

Veamos a continuacion las acciones a realizar dependiendo de las operaciones de la

CPU:

Fallo de lectura: Cuando ocurre un fallo de lectura, la caché que fallé pide los datos
al propietario de la linea, que puede ser la memoria (si la linea es invdlida o de
sélo lectura en el resto de cachés) o la caché que sea propietaria de la linea (que
tenga cualquiera de los estados sucios compartida o privada), pasando el estado
de la linea a sdlo lectura. Si la linea que se pide se encuentra en el estado de sélo
lectura en el resto de las cachés, entonces el dato lo coge de la memoria y el estado
que se le asigna es el de solo lectura. Si el propietario de la linea tenia el estado
de sucia privada tendra que cambiarlo al de sucia compartida puesto que a partir
de ese momento existen mas copias de esa linea en otras cachés.

Fallo de escritura: En un fallo de escritura, la linea viene directamente del propieta-
rio (memoria u otra caché). El resto de cachés con copias de la linea, incluida la
inicialmente propietaria, deben invalidar sus copias. La caché que queria escribir
pone el estado de esta linea a sucia privada y pasa a ser el propietario.
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Acierto de escritura: La caché que escribe invalida cualquier otra copia de esa linea
y actualiza la memoria. El nuevo estado de la linea se pone a sucia privada da
igual el estado que tuviera esa linea. Sélo en el caso en que la linea fuera sucia
privada no es necesaria ni la invalidacion ni la actualizacién a memoria principal,
con lo que la escritura se realiza local a la caché.

6.4.5 Protocolo de actualizacién de 4 estados (Dragon)

A continuacién estudiaremos un protocolo de actualizacién béasico para cachés de post-
escritura. Esta es una version mejorada del protocolo usado por los multiprocesadores
SUN SparcServer. Este protocolo fue inicialmente propuesto por los investigadores de
Xerox PARC para su sistema multiprocesador Dragon.

El protocolo Dragon consta de 4 estados: ezclusivo (E), compartido (SC), compartido
modificado (SM) y modificado (M). El estado exclusivo significa que sélo existe una
caché (esta caché) con una copia del bloque y que dicho bloque no ha sido modificado.
La causa de anadir el estado E en Dragon es la misma que en el protocolo MESI.
SC significa que potencialmente dos o més procesadores (incluyendo esta caché) tienen
este bloque en su caché y que la memoria principal puede estar o no actualizada. SM
significa que potencialmente dos o mas procesadores tienen este bloque en su caché, la
memoria principal no esta actualizada y este procesador es el responsable de actualizar
la memoria principal cuando este bloque sea reemplazado en la caché. Un bloque sélo
puede estar en el estado SM en una tnica caché en un momento dado. Sin embargo, es
posible que una caché tenga el bloque en estado SM mientras que en las otras aparezca
en el estado SC. M significa, como anteriormente, que el bloque ha sido modificado
Unicamente en esta memoria, la memoria principal tiene un valor anticuado, y este
procesador es el responsable de actualizar la memoria principal

cuando el bloque sea reemplazado. Obsérvese que no existe un estado explicito de
bloque invélido (I) como en los protocolos anteriores. Esto es debido a que el protocolo
Dragon es un protocolo basado en la actualizacion; el protocolo siempre mantiene los
bloque de la caché actualizados, asi que siempre es posible utilizar los datos existentes
en la caché.

Las peticiones del procesador, las transacciones del bus y las acciones a realizar
por el protocolo son similares a las vistas en el protocolo Illinois MESI. El procesador
todavia envia peticiones de lectura (PrRd) y escritura (PrWr). Sin embargo, dado que
no tenemos un estado de invalidacion en el protocolo, para especificar las acciones a
realizar cuando un bloque de memoria se pide por primera vez, se han anadido dos
tipos més de peticiones: lectura con fallo de caché (PrRdMiss) y escritura con fallo
de caché (PrWrMiss). Para las transacciones de bus, tenemos lectura en bus (BusRd),
actualizacion en bus (BusUpd) y escritura en bus (BusWB). Las transacciones BusRd
y BusWB tienen la semantica usual vista en los protocolos anteriores. BusUpd es una
nueva transaccién que toma como parametro la palabra modificada por el procesador
y la envia a todos los procesadores a través del bus de tal manera que se actualicen las
cachés de los demas procesadores. Enviando inicamente la palabra modificada en lugar
de todo el bloque, se espera una utilizaciéon mas eficiente del ancho del banda del bus.
Al igual que en el caso del protocolo MESI aparece la sefial S para soportar el estado
E.

La figura 6.38 muestra el diagrama de transicién de estados para este protocolo.
A continuacion se exponen las acciones a realizar cuando un procesador incurre en un
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Figura 6.38: Diagrama de transicién de estados del protocolo de actualizacién Dragon.

fallo de caché en una lectura, un acierto de caché en una escritura o un fallo de caché
en una escritura (en el caso de un acierto de caché en una lectura no hay que realizar
ninguna accion).

Fallo en una lectura: Se genera una transaccion BusRd. Dependiendo
del estado de la senal compartida (S), el bloque se carga en el estado E o
SC en la caché local. Mas concretamente, si el bloque esta en el estado M o
SM en una de las otras cachés, esa caché activara la linea S y proporcionara
el ultimo valor para ese bloque en el bus, y el bloque se cargara en la caché
local en el estado SC (también se actualiza la memoria principal; si no
quisiéramos hacerlo necesitarfamos estados adicionales). Si la otra caché lo
tiene en estado M, cambiara al estado SM. Si ninguna otra caché tiene una
copia, la linea S no se activara y el dato serd proporcionado por la memoria
principal y cargado en la caché local en el estado E.

Escritura: Si el bloque esta en el estado SM o M en la caché local, no es
necesario realizar ninguna accién. Si el bloque esta en el estado E en la
caché local, el bloque cambia internamente al estado M, no siendo necesaria
ninguna accién adicional. Sin embargo, si el bloque esté en el estado SC, se
genera una transaccion BusUpd. Si alguna otra caché tiene una copia del
dato, actualizan sus copias y cambian su estado a SC. La caché local también
actualiza su copia del bloque y cambia su estado a SM. Si no existe otra
copia del dato, la senal S permanecera inactiva y la copia local se actualizara
cambiando al estado M. Finalmente, si en una escritura el bloque no esta
presente en la caché, la escritura se trata como una transaccién del tipo fallo
en la lectura seguida de una transaccién de escritura. Por lo tanto, primero

se genera un BusRd y si el bloque se también se encuentra en otras cachés
un BusUpd.
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Reemplazo: En el caso de reemplazo de un bloque (los arcos no se muestran
en la figura), el bloque se escribe en la memoria principal utilizando una
transaccion del bus inicamente si se encuentra en el estado M o SM. Si esta
en el estado SC, existira otra caché con ese bloque en estado SM, o nadie lo
tiene en cuyo caso el bloque es valido en memoria principal.

6.4.6 Firefly

Este es el tinico protocolo del tipo actualizar en escritura que se va a ver puesto que
practicamente no se usan ninguno de este tipo.

El Firefly tiene 4 estados aunque en realidad sélo utiliza tres que son: lectura privada,
lectura compartida y sucia privada. El estado invdlida se utiliza solo para definir la
condicién inicial de una linea de caché. El Firefly utiliza el esquema de actualizacion
en vez del de invalidacion, es decir, las escrituras a la caché son vistas por todos y se
escribe a la memoria principal. El resto de cachés que comparten la linea, fisgan el bus
actualizando sus copias. Por lo tanto, ninguna linea de caché sera invalida después de
ser cargada. Hay una linea especial del bus, la LineaCompartida, que se activa para
indicar que al menos otra caché comparte la linea.

Veamos las transiciones a realizar segtn los casos:

Fallo de lectura: Si otra caché tiene una copia de la linea, ésta la entrega a la caché
peticionaria, activando la linea LineaCompartida. Si el estado de la linea era sucia
privada previamente, entonces debe actualizarse a la memoria principal. Todas
las cachés que comparten dicha linea ponen su estado a lectura compartida. Si no
hay cachés con esta linea, entonces se coge de la memoria y se pone el estado de
lectura privada.

Fallo de escritura: La linea se coge de otra caché o de la memoria. Cuando la linea
viene de otra caché, ésta activa la linea LineaCompartida que es reconocida por la
caché peticionaria. Por lo tanto, la linea se pone en estado de lectura compartida y
la escritura se propaga a todas las cachés y a memoria, que actualizan sus copias.
Si la linea viene de la memoria, se carga la linea como sucia privada y se escribe
sin propagar la linea con los nuevos datos.

Acierto en escritura: Sila linea esta privada sucia o escritura privada, se escribe a la
caché sin mas. En el ultimo caso se cambia el estado a privada sucia. Si el estado es
el de lectura compartida entonces ademas de a la caché debe escribir a la memoria.
El resto de cachés que comparten la linea capturan los datos del bus actualizando
asi sus lineas. Ademas, estas cachés activan la linea LineaCompartida. Esto es
necesario para que asi la caché que esta escribiendo pueda saber si la linea esta
compartida o no. Si la linea no estd compartida, se puede evitar la escritura “a
todos” (broadcast), en cuyo caso se actualiza como lectura privada, de otra manera
se carga como lectura compartida.

6.4.7 Rendimiento de los protocolos de sondeo

A la hora de determinar el rendimiento de un multiprocesador con arquitecturas como
las vistas hasta ahora, existen varios fenomenos que se combinan. En particular, el
rendimiento total de la caché es una combinacién del comportamiento de trafico causado
por fallos de caché en un uniprocesador y el trafico causado por la comunicacién entre
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cachés, lo que puede dar lugar a invalidaciones y posteriores fallos de caché. El cambio
del niimero de procesadores, tamano de la caché y tamano del bloque pueden afectar a
estos dos componentes de diferente manera, llevando al sistema a un comportamiento
que es una combinacion de los dos efectos.

Las diferencias de rendimiento entre los protocolos de invalidacion y actualizacién
se basan en las tres caracteristicas siguientes:

1. Varias escrituras a la misma palabra sin lecturas intermedias precisan varias escritu-
ras a todos en el protocolo de actualizacién, pero solo una escritura de invalidacién
en el de invalidacion.

2. Con lineas de caché de varias palabras, cada palabra escrita en la linea precisa de
una escritura a todos en el protocolo de actualizacion, mientras que sélo la primera
escritura de cualquier palabra en la linea es necesaria en el de invalidacion. Los
protocolos de invalidacién trabajan sobre bloques de caché, mientras que en el de
actualizacién deben trabajar sobre palabras para aumentar la eficiencia.

3. El retraso entre la escritura de una palabra en un procesador y la lectura de ese
valor escrito por otro procesador es habitualmente menor en un multiprocesador de
actualizacién, debido a que los datos escritos son actualizados de forma inmediata
en la caché del que lee (si es que el procesador que lee ya tenia copia de esa
linea). Por comparacién, en un protocolo de invalidacién, el que va a leer se
invalida primero, luego cuando llega la operacion de lectura debe esperar a que
esté disponible.

Como el ancho de banda del bus y la memoria es lo que mas se demanda en un
multiprocesador basado en bus, los protocolos de invalidaciéon son los que méas se han
utilizado en estos casos. Los protocolos de actualizacion también causan problemas
segun los modelos de consistencia, reduciendo las ganancias de rendimiento potenciales
mostradas en el punto 3 anterior. En disefios con pocos procesadores (2-4) donde los
procesadores estan fuertemente acoplados, la mayor demanda de ancho de banda de los
protocolos de actualizacién puede ser aceptable. Sin embargo, dadas las tendencias de
mayor rendimiento de los procesadores y la demanda consecuente en ancho de banda,
hacen que los protocolos de actualizacién no se usen.

En un sistema que requiera mucha migracion de procesos o sincronizacion, cualquier
protocolo de invalidacion va a funcionar mejor que los de actualizacion. Sin embargo,
un fallo en la caché puede producirse por la invalidacion iniciada por otro procesador
previamente al acceso a la caché. Estos fallos por invalidacion pueden incrementar el
trafico en el bus y deben ser reducidas.

Varias simulaciones han mostrado que el trafico en el bus en un multiprocesador
puede incrementarse cuando el tamano de la linea se hace grande. El protocolo de
invalidacién facilita la implementacién de primitivas de sincronizacién. Tipicamente, la
media de copias invélidas es bastante pequena, como 2 o 3 en pequenos multiprocesa-
dores.

El protocolo de actualizacién requiere la capacidad de realizar transacciones de
escritura “a todos” (broadcast). Este protocolo puede evitar el efecto “ping-pong” de
los datos compartidos entre varias cachés. Reduciendo la cantidad de lineas compartidas
se consigue una reduccién del tréfico en el bus en un multiprocesador de este tipo. Sin
embargo, este protocolo no puede ser usado con varias escrituras seguidas largas.
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6.5 Esquemas de coherencia basados en directorio

Los protocolos de sondeo vistos con anterioridad precisan de arquitecturas que tengan
la facilidad de acceso “a todos” a un tiempo; una arquitectura basada en bus es un
buen ejemplo. El problema del bus es que no es una arquitectura que pueda acomodar
un numero elevado de procesadores debido a la limitacién del ancho de banda. Pa-
ra multiprocesadores con un nimero elevado de procesadores se utilizan otro tipo de
interconexiones como las vistas en en el capitulo 5 como las mallas, hipercubos, etc.
Sin embargo, estas redes mas complejas no poseen la capacidad de que cualquier nodo
pueda espiar lo que hace el resto. Para solucionar esto lo que se hace es introducir pro-
tocolos de coherencia basados en un directorio al cual todos los procesadores y cachés
tienen acceso.

6.5.1 Protocolos basados en directorio

Veremos a continuacion que los protocolos basados en directorio se pueden dividir en los
que tienen el directorio centralizado y los que lo tienen distribuido. En ambos grupos se
permite que existan varias copias compartidas de la misma linea de caché para mejorar
el rendimiento del multiprocesador sin incrementar demasiado el trafico en la red.

Directorio centralizado: Fue el primer esquema propuesto (1976). Consiste en un
unico directorio o tabla centralizada donde se guarda informacién sobre el lugar
donde se encuentra cada copia de la caché. Este directorio centralizado es normal-
mente bastante grande por lo que la bisqueda se realiza de forma asociativa. La
competencia por el acceso al directorio (contencién), asi como los largos tiempos
de buisqueda, son alguno de los inconvenientes de este esquema. Los protocolos de
directorio centralizado suelen ser o de mapeado completo o con mapeado limitado
que son dos protocolos que se explican mas adelante.

Directorio distribuido: Dos anos después se propuso otro protocolo basado en la
distribucién del directorio entre las diferentes cachés. En el directorio se guarda
el estado de la caché asi como su presencia. El estado es local, pero la presencia
indica qué cachés tienen una copia del bloque. También hay dos protocolos tipicos
de mapeado distribuido que son los protocolos con directorios jerdarquicos y los
protocolos con directorios encadenados.

En ocasiones la nociéon de directorio centralizado o distribuido crea confusién; si
nuestro modelo de sistema tiene la memoria dividida en trozos, cada uno asociado
a un nodo, entonces el directorio centralizado estd en realidad distribuido entre las
memorias. En este caso el directorio se encuentra tan distribuido como en un protocolo
de directorio distribuido. La diferencia es que en el directorio centralizado, se accede a
una porcién del directorio basdndonos en su localizacion por su direccién fisica.

En el caso del directorio distribuido, se accede a un directorio particular porque ese
nodo es propietario de la linea de caché.

Veamos a continuacién los diferentes protocolos, de uno y otro tipo, mas frecuente-
mente utilizados.
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6.5.2 Protocolo de mapeado completo

El protocolo de mapeado completo mantiene un directorio en el cual cada entrada tiene
un bit, llamado bit de presencia, por cada una de las cachés del sistema. El bit de
presencia se utiliza para especificar la presencia en las cachés de copias del bloque de
memoria. Cada bit determina si la copia del bloque esta presente en la correspondiente
caché. Por ejemplo, en la figura 6.39 las cachés de los procesadores P, y P. contienen
una copia del bloque de datos x, pero la caché del procesador P, no. Aparte, cada
entrada del directorio tiene un bit llamado bit de inconsistencia unica. Cuando este
bit esta activado, s6lo uno de los bits de presencia esta a uno, es decir, solo existe una
caché con la copia de ese bloque o linea, con lo que sélo esa caché tiene permiso para
actualizar la linea.

Cada caché por su parte tiene dos bits en cada entrada de la caché. El primero es
el bit de validacion (v en la figura 6.39), e indica si la copia es valida o no. Si el bit es
cero, indica que la copia no es valida, es decir, la copia se puede quitar de la caché. El
otro bit, llamado bit de privacidad (p en la figura 6.39), sirve para indicar si la copia
tiene permiso de escritura, es decir, cuando este bit es uno entonces es la tnica copia
que existe de esta linea en las cachés y por tanto tiene permiso para escribir.

; Una entrada en
Memoria . ; H
Compartidal el directorio ‘ 1‘ 0‘ 1

Bit de inconsistencia l Bloque de

Gnica . . datos
Bits de presencia

x|

Figura 6.39: Directorio en el protocolo de mapeado completo.

Veamos qué acciones hay que realizar con este protocolo antes los fallos de escritura
y lectura, asi como los aciertos de escritura. Naturalmente no hay que hacer nada en
especial frente a un acierto de lectura.

Fallo de lectura: Supongamos que la caché ¢ envia una peticiéon de fallo de lectura
a la memoria. Si el bit de inconsistencia simple esta activado, la memoria envia
una peticion de actualizacion a la caché que tenga el bit privado activo, o sea, a la
unica caché que tiene esa linea. La caché devuelve el tultimo contenido del bloque
a la memoria y desactiva su bit de privado. El bit de inconsistencia simple del
bloque en el directorio central es también desactivado. La memoria activa el bit
de presencia correspondiente a la caché ¢ y envia una copia del bloque a c¢. Una
vez la caché c recibe la copia, activa el bit de valido y desactiva el de privado.

Si el bit de inconsistencia simple estaba desactivado, trae el bloque de la memoria
activando el de vélido y desactivando el de privado como en el caso anterior.

Fallo de escritura: Supongamos que la caché ¢ envia una peticion de fallo de escritura
a la memoria. La memoria envia peticiones de invalidacion a todas las cachés que
tienen copias de ese bloque poniendo a cero sus bits de presencia. Las cachés
aludidas invalidan la linea poniendo a cero el bit de linea vélida enviado mensajes
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de reconocimiento a la memoria principal. Durante este proceso, si hay alguna
caché (excepto la ¢) con una copia del bloque y con el bit de privado activado, la
memoria se actualiza a si misma con el contenido del bloque de esta caché. Una
vez la memoria recibe todos los reconocimientos, activa el bit de presencia de ¢ y
manda la copia a la caché c. El bit de inconsistencia simple se pone a uno, puesto
que so6lo hay una copia. Una vez la caché recibe la copia, se modifica, y los bits
de valido y privado se ponen a uno.

Acierto de escritura: Si el bit de privado es 0, ¢ envia una peticién de privacidad
a la memoria. La memoria invalida todas las cachés que tienen copia del bloque
(similar al caso de fallo de escritura), y luego pone el bit de inconsistencia simple
a uno enviando un mensaje de reconocimiento a c¢. En el momento c recibe el
reconocimiento de que las copias han sido invalidadas, modifica el bloque de caché
y pone el bit de privado a uno.

Si el bit de privado era 1, entonces escribe sin mas puesto que es la tnica caché
con copia de esa linea.

El principal problema del mapeado completo es que el tamano del directorio es muy
grande. Tal y como hemos visto, este tamano se puede calcular como:

Tamano del directorio = (1 + Numero de cachés) x Numero de lineas de memoria

Es decir, el tamano del directorio es proporcional al nimero de procesadores mul-
tiplicado por el tamano de la memoria. Como la memoria viene a ser habitualmente
proporcional al nimero de procesadores (lo cual es estrictamente cierto en multiproce-
sadores con memoria compartida distribuida), resulta que el tamano del directorio es
directamente proporcional al cuadrado del nimero de procesadores, disparandose por
tanto cuando el nimero de procesadores es elevado. Si ademés las lineas de caché son
propiedad de s6lo unos pocos procesadores, se ve que este esquema es muy ineficiente.

A continuacién veremos una forma de aliviar estos problemas, y veremos también
mas adelante, en los protocolos de directorio distribuido, otras formas de reducir el
directorio para que sea facilmente escalable.

6.5.3 Protocolo de directorio limitado

Para evitar el crecimiento cuadratico del mapeado completo es posible restringir el
numero de copias de caché activas de forma simultanea de un bloque. De esta forma se
limita el crecimiento del directorio hacia un valor constante.

Un protocolo general basado en directorio se puede clasificar usando la notacién
Dir; X, donde Dir indica directorio, ¢ es el nimero de punteros

en el directorio, y X indica el nimero de copias que puede haber en el sistema
que necesitan tener una referencia centralizada. En el caso de redes sin posibilidad de
establecer protocolos de sondeo entre procesadores o grupos de procesadores, la X vale
NB donde N es el numero de procesadores y B el nimero de bloques de la memoria
de cada procesador.

Con esta nomenclatura, el protocolo basado en directorio de mapeado completo se
representaria como Diry N B. En cambio, un protocolo basado en directorio limitado,
donde 7 < N, se representaria como Dir; N B.
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El protocolo de coherencia para el protocolo de directorio limitado es exactamen-
te igual que el visto para el mapeado completo, con la excepcién del caso en que el
numero de peticiones de una linea en particular sea mayor que ¢ tal y como se explica
a continuacion.

Supongamos que tenemos el directorio limitado a tan solo 2 punteros, que es lo
que vendria a sustituir a los bits de presencia. Supongamos que ambos punteros estan
ocupados apuntando a copias validas en dos cachés diferentes. Supongamos ahora que
una tercera caché quiere leer en esa misma linea. Como no hay mas punteros disponibles
se produce lo que se llama un desalojo (eviction), que consiste en que la memoria invalida
una de las cachés que utilizaban un puntero asignandole ese puntero que queda libre a
la nueva caché.

Normalmente los procesadores suelen desarrollar su actividad local en zonas de
memoria separadas de otros procesadores, eso quiere decir que con unos pocos punteros,
incluso uno o dos, se puede mantener la actividad en el sistema sin que se produzcan
desalojos y sin aumentar por tanto las latencias.

Los punteros son codificaciones binarias para identificar a cada procesador, por lo
que en un sistema con N procesadores, son necesarios log, N bits para cada puntero.
Con esto, el tamano del directorio sera:

Tamano del directorio = (1 + Punteros x log, N) x Bloques de memoria

Con las mismas suposiciones que para el mapeado completo, es facil comprobar que
el crecimiento del directorio es proporcional a N log, N que es sensiblemente inferior al
de N? del protocolo con mapeado completo.

Este protocolo se considera escalable, con respecto a la sobrecarga de memoria,
puesto que los recursos necesarios para su implementacién crecen aproximadamente de
forma lineal con el niimero de procesadores en el sistema.

6.5.4 Protocolo de directorio encadenado

Los tipos vistos anteriormente se aplican sobre todo a sistemas con directorio centrali-
zado. Si el directorio se encuentra distribuido, lo que significa que la informacién del
directorio se encuentra distribuida entre las memorias y/o cachés, se reduce el tamano
del directorio asi como el cuello de botella que supone un directorio centralizado en
multiprocesadores grandes. Directorios distribuidos hay de dos tipos, protocolos de di-
rectorio jerdrquico, donde dividen el directorio entre varios grupos de procesadores, y
protocolos de directorio encadenado basados en listas encadenadas de cachés.

Los protocolos de directorio jerarquico se utilizan a menudo en arquitecturas que
consisten en un conjunto de grupos de procesadores clusters conectados por algin tipo
de red. Cada cluster contiene un conjunto de procesadores y un directorio conectado a
ellos. Una peticién que no puede ser servida por las cachés en un directorio, es enviada
a otros clusters tal y como determina el directorio.

Los protocolos de directorio encadenado mantienen una lista enlazada por punteros
entre las cachés que tienen una copia de un bloque. La lista se puede recorrer en un
sentido o en los dos dependiendo de que tenga uno o dos punteros cada nodo. Una
entrada en el directorio apunta a una caché con una copia del bloque correspondiente
a esa entrada; esta caché a su vez tiene un puntero que apunta a otra caché que tiene
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también la copia, y asi sucesivamente. Por lo tanto, una entrada en el directorio contiene
unicamente un unico puntero que apunta a la cabeza de la lista. Con esto, el tamano
del directorio es proporcional al ntimero de lineas de memoria y al logaritmo en base 2
del nimero de procesadores tal y como ocurria en el protocolo de directorio limitado.
Naturalmente las cachés deben incluir también uno o dos punteros, dependiendo del
tipo de lista, ademas de los bits propios de estado.

Un protocolo interesante, basado en directorio encadenado, es el que presenta el
estandar IFEE Scalable Coherent Interface o SCI. Este interface estandar es escala-
ble permitiendo la conexién de hasta 64K procesadores, memorias, o nodos de entra-
da/salida. Hay un puntero, llamado puntero de cabeza, asociado a cada bloque de
memoria. El puntero de cabeza apunta a la primera caché en la lista. Ademads, se asig-
nan a cada caché dos punteros, uno con el predecesor en la lista y otro con el sucesor.
Se trata por tanto de una lista con doble enlace. La figura 6.40 muestra la estructura
de memoria de un sistema SCI con los punteros de cabeza y los asociados a cada caché.

Puntero
de cabeza Bloque de datos
[

il X

Memoria Compartida

R R

o0

Caché a Caché b Caché c

=L x [ o 1]

Figura 6.40: Protocolo de directorio encadenado en el estandar SCI.

Veamos las acciones a realizar en caso de fallos, aciertos, etc.

Fallo de lectura: Supongamos que la caché ¢ envia una peticion de fallo de lectura a
la memoria. Si el bloque esta en un estado no cacheado, es decir, no hay ningin
puntero a ninguna caché, entonces la memoria manda el bloque a la caché. El
estado del bloque se cambia a cacheado y el puntero de cabeza apunta a la caché.
Si el estado del bloque es cacheado, es decir, el puntero de cabeza apunta a una
caché con una copia valida del bloque, entonces la memoria envia el contenido
del puntero, por ejemplo a, a ¢ y actualiza el puntero de cabeza para que ahora
apunte a c. La caché ¢ entonces pone el puntero predecesor para que apunte
al bloque de memoria. El siguiente paso consiste en que la caché ¢ manda una
peticion a la caché a. Cuando a recibe la peticién pone su puntero predecesor
para que apunte a ¢ y manda la linea de caché pedida a c.

Fallo de escritura: Supongamos que la caché ¢ manda una peticion de fallo de es-
critura a la memoria. La memoria entonces manda el puntero de cabeza (por
ejemplo a) y actualiza el puntero de cabeza para apuntar a c. En este punto, la
caché ¢ que es el cabeza de lista, tiene autoridad para invalidar el resto de copias
de caché para mantener sélo la copia que va a modificar. Esta invalidacion se
realiza enviando la caché ¢ una peticion de invalidacién a a; entonces a invalida
su copia y manda su puntero sucesor (que por ejemplo apunta a b) a c¢. En este
momento la caché ¢ usa este puntero sucesor para enviar una peticion de invali-
dacién de linea a b. Estas operaciones contintian hasta que se invalidan todas las
copias. Por tltimo se realiza la al escritura a la copia que es la tnica en la lista.
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Acierto de escritura: Sila caché que escribe, ¢, es la tnica en la lista, simplemente
actualiza la copia y no hace mas.
Si la caché c es la cabeza de lista, entonces invalida todas las copias de caché para
ser la unica caché con copia. El proceso de invalidaciéon es igual que el visto en el
punto anterior. Por tltimo escribe en la copia suya.
Si la caché ¢ no esta en cabeza entonces se quita a si misma de la lista. Poste-
riormente interroga a la memoria para ver quién es la cabeza de lista y pone su
puntero sucesor apuntando a la caché cabeza de lista en ese momento. La memo-
ria pone su puntero para apuntar a c¢ que sera la nueva cabeza de lista. Ahora
tenemos el caso anterior, asi que se hace lo mismo, es decir, se invalidan el resto
de copias y se escribe en la caché. Hay que hacer notar que en cualquier caso la
lista se queda con un tnico elemento.

6.5.5 Rendimiento de los protocolos basados en directorio

Comparando los protocolos de directorio vistos hasta ahora se puede decir que los
protocolos de mapeado completo ofrecen una mayor utilizacion del procesador que los
encadenados y estos mas que los de directorio limitado. Sin embargo, un directorio
completamente mapeado requiere mucha mas memoria que los otros dos. Por otro
lado, la complejidad del directorio encadenado es mayor que la del limitado.

Comparando los protocolos basados en directorio con los de sondeo, podemos decir
que los protocolos de directorio tienen la ventaja de ser capaces de restringir las peti-
ciones de lectura/escritura sélo a aquellas cachés con una copia vélida del bloque. Sin
embargo, estos protocolos aumentan el tamano de la memoria y las cachés debido a
los bits y punteros extra. Los protocolos de sondeo tienen la ventaja de que su imple-
mentacién es menos compleja. Sin embargo, estos protocolos de sondeo no se pueden
escalar a un nimero elevado de procesadores y requieren cachés de doble puerto de alto
rendimiento para permitir que el procesador ejecute instrucciones mientras sondea o
fisga en el bus para ver las transacciones de las otras cachés.

El rendimiento de una maquina basada en directorio depende de muchos de los
mismos factores que influfan en el rendimiento de las maquinas basadas en bus (tamano
de la caché, numero de procesadores y tamano del bloque), como de la distribucién de
los fallos en la jerarquia de la memoria. La posicién de los datos demandados depende
tanto de la localizacién inicial como de los patrones de comparticion. Empezaremos
examinando el rendimiento basico de la caché en la carga de programas paralelos que
utilizamos en la seccién 6.4.7, para después determinar los efectos de los diferentes tipos
de fallos.

Dado que las maquinas son mas grandes y las latencias mayores que en el caso de
multiprocesadores basados en snooping, empezaremos con una caché mayor (128 KB)
y un bloque de 64 bytes. En las arquitecturas de memoria distribuida, la distribucién
de las peticiones entre locales y remotas es el factor clave para el rendimiento, ya que
ésta afecta tanto al consumo del ancho de banda global como a la latencia vista por el
nodo que realiza la peticion. Por tanto, separaremos en las figuras de esta seccién los
fallos de caché en locales y remotos. Al mirar estas figuras hay que tener en cuenta que,
para estas aplicaciones, la mayoria de los fallos remotos se producen debido a fallos de
coherencia, aunque algunos fallos de capacidad también puede ser remotos, y en algunas
aplicaciones con una distribucién de datos pobre, estos fallos pueden ser significativos.

Como muestra la figura 6.41, la tasa de fallos con estas cachés no se ve afectada por
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el cambio en el nimero de procesadores, con la excepcién de Ocean, donde la tasa de
fallos aumenta con 64 procesadores. Este aumento se debe al aumento de conflictos en
el mapeo de la caché que ocurren cuando se reduce el tamano de la malla, dando lugar
a un aumento de los fallos locales, y al aumento de los fallos de coherencia, que son
todos remotos.
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Figura 6.41: Tasa de fallo en funcién del niimero de procesadores.

La figura 6.42 muestra como cambia la tasa de fallos al incrementarse el tamano de la
caché, suponiendo una ejecucién con 64 procesadores y bloques de 64 bytes. Estas tasas
de fallo descienden tal como cabria esperar, aunque el efecto amortiguador causado por
la casi nula reduccion de los fallos de coherencia dan lugar a un menor decrecimiento
de los fallos remotos que de los fallos locales. Para una caché de 512 KB, la tasa de
fallo remota es igual o mayor que la tasa de fallo local. Tamanos de caché mayores sélo
daran lugar a amplificar este fenémeno.

Finalmente, la figura 6.43 muestra el efecto de cambiar el tamano del bloque. Dado
que estas aplicaciones tienen buena localidad espacial, el incrementar el tamano del
bloque reduce la latencia de fallo, incluso para bloques grandes, aunque los beneficios
en el rendimiento de utilizar los bloques de mayor tamano son pequenos. Ademas, la
mayoria parte de la mejora en la tasa de fallos se debe a los fallos locales.

Mas que mostrar el trafico de la memoria, la figura 6.44 muestra el nimero de bytes
necesarios por referencia de datos en funciéon del tamano del bloque, dividiendo los
requisitos de ancho de banda en local y global. En el caso de un bus, podemos unir
ambos factores para determinar la demanda total para el bus y el ancho de banda
de la memoria. Para un red de interconexion escalable, podemos usar los datos de
la figura 6.44 para determinar el ancho de banda global por nodo y estimar ancho de
banda de la biseccién, como muestra el siguiente ejemplo.
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Figura 6.42: Tasa de fallo en funcion del tamano de la caché.
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Figura 6.43: Tasa de fallo en funciéon del tamano del bloque suponiendo una caché de

128 KB y 64 procesadores.
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Figura 6.44: Numero de bytes por referencia en funcién del tamano del bloque.

Ejemplo Supongamos un multiprocesador de 64 procesadores a 200 MHz con una
referencia a memoria por ciclo de reloj. Para un tamano de bloque de 64 bytes,
la tasa de fallo remota es del 0.7%. Determinar el ancho de banda por nodo y el
ancho de banda estimado para la biseccion para FFT. Suponer que el procesador
no se para ante peticiones a memoria remota; esto puede considerarse cierto si,
por ejemplo, todos los datos remotos son precargados.

Respuesta El ancho de banda por nodo es simplemente el nimero de bytes por refe-
rencia multiplicado por la tasa de referencias: 0.007 x 200 x 64 = 90 M B/sec.
Esta tasa es aproximadamente la mitad del ancho de banda del mas rapido MPP
escalable disponible en 1995. La demanda de ancho de banda por nodo excede a
las redes de interconexién ATM mas rapida existente en 1995 por un factor de 5,
y excederd ligeramente a la siguiente generacion de ATM
FFT realiza comunicaciones del tipo todos a todos, asi que el ancho de banda de
la biseccién serd igual a 32 veces el ancho de banda por nodo, o 2880 M B/sec.
Para una maquina de 64 procesadores conectada mediante una malla 2D, el ancho
de banda de la biseccién crece proporcionalmente a la raiz cuadrada del nimero
de procesadores. Asi, para 64 procesadores el ancho de banda de la biseccién es
8 veces el ancho de banda del nodo. En 1995, las interconexiones del tipo MPP
ofrecen cerca de 200 M B/sec por nodo para un total de 1600 M B/sec. Para 64
nodos una conexion del tipo malla 3D dobla este ancho de banda de la bisecciéon
(3200 M B/sec), que excede el ancho de banda necesario. La siguiente generacién
de mallas 2D también conseguird alcanzar el ancho de banda necesario.

El ejemplo previo muestra la demanda del ancho de banda. Otro factor clave para los
programas paralelos es el tiempo de acceso a memoria remota, o latencia. Para examinar
este factor usaremos un ejemplo sobre una maquina basada en directorio. La figura 6.45
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muestra los parametros que supondremos para nuestra maquina. Supondremos que el
tiempo de acceso para la primera palabra es de 25 ciclos y que la conexién a la memoria
local tiene un ancho de 8 bytes, mientras que la red de interconexién tiene una anchura
de 2 bytes. Este modelo ignora el efecto de la contencién, que probablemente no es muy
serio en los programas paralelos examinados, con la posible excepcion de FFT, que usa
comunicaciones del tipo todos a todos. La contencion podria tener un serio impacto en
el rendimiento para otro tipo de cargas de trabajo.

Characteristic Number of processor clock cycles
Cache hit 1
Cache missto local memory 25 + block size in bytes
8
Cache miss to remote home directory 75 + block size in bytes
2
Cache miss to remotely cached data block size in bytes
(3-hop miss) 100 + 5

Figura 6.45: Caracteristicas de la maquina basada en directorio del ejemplo.

La figura 6.46 muestra el coste en ciclos para una referencia a memoria, suponiendo
los parametros de la figura 6.45. Sélo se contabilizan las latencias de cada tipo de
referencia. Cada barra indica la contribucion de los éxitos de caché, fallos locales, fallos
remotos y fallos remotos a una distancia de tres saltos. El coste esta influenciado por la
frecuencia total de los fallos de caché y actualizaciones, al igual que por la distribucion
de las localizaciones donde se satisface el fallo. El coste de una referencia a memoria
remota permanece estable al aumentar el nimero de procesadores, excepto para Ocean.
El incremento en la tasa de fallo en Ocean para 64 procesadores esta claro a partir de
la figura 6.41. Al aumentar la tasa de fallo, cabria esperar que el tiempo gastado en las
referencias a memoria se incremente también.

Aunque la figura 6.46 muestra el coste de acceso a la memoria, que es el coste
dominante en estos programas, un modelo completo del rendimiento deberia considerar
el efecto de la contencion en el sistema de memoria, al igual que las pérdidas ocasionadas
por los retrasos en la sincronizacién.

6.6 Sincronizacion

Los mecanismos de sincronizacion suelen implementarse mediante rutinas software que
descansan en las instrucciones de sincronizacién proporcionadas por el hardware. Sin
esta capacidad, el coste de construir las primitivas bésicas de sincronizacion seria de-
masiado alto y se incrementaria al incrementarse el ntimero de procesadores. FEstas
primitivas forman los bloques de construccion béasicos para implementar una amplia
variedad de operaciones de sincronizacién a nivel de usuario, incluyendo elementos ta-
les como los cerrojos y las barreras. Durante anos ha habido un considerable debate
sobre qué primitivas hardware deben proporcionar las maquinas multiprocesador para
implementar estas operaciones de sincronizacion. Las conclusiones han cambiado a lo
largo del tiempo, con los cambios de la tecnologia y el estilo de disenio de las maquinas.
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Figura 6.46: La latencia efectiva de las referencias a memoria en una maquina DSM
depende de la frecuencia relativa de los fallos de caché y de la localizacién de la memoria
desde donde se producen los accesos.

Ingenieria Informatica

Universidad de Valencia



6.6 Sincronizacion 169

El soporte hardware tiene la ventaja de la velocidad, pero mover funcionalidad al soft-
ware tiene la ventaja de la flexibilidad y la adaptabilidad a diferentes situaciones. Los
trabajos de Dijkstra y Knuth mostraron que es posible proporcionar exclusiéon mutua
tnicamente con operaciones de lectura y escritura exclusiva (suponiendo una memo-
ria con consistencia secuencial). Sin embargo, todas las operaciones de sincronizacién
practicas descansan en primitivas atomicas del tipo leer-modificar-escribir, en donde el
valor de una posicion de la memoria se lee, modifica y se vuelve a escribir de manera
atomica.

La historia del disenio del conjunto de instrucciones nos permite observar la evolu-
cién de soporte hardware para la sincronizaciéon. Una de las instrucciones clave fue la
inclusién en el IBM 370 de una instruccion atomica sofisticada, la instruccion compare-
and-swap, para soportar la sincronizaciéon en multiprogramacién sobre sistemas unipro-
cesador o multiprocesador. Esta instrucciéon compara el valor de una posicién de la
memoria con el valor de un registro especifico, y si son iguales se intercambia el valor de
la posicién con el valor de un segundo registro. El Intel x86 permite anadir a cualquier
instruccion un prefijo que la hace atémica, con lo que haciendo que los operandos fuente
y destino sean posiciones de la memoria es posible utilizar la mayor parte del conjunto
de instrucciones para implementar operaciones atémicas. También se ha propuesto que
las operaciones de sincronizacion a nivel de usuario, como barreras y candados, deben
ser soportadas a nivel de maquina, y no sélo las primitivas leer-modificar-escribir; es
decir, el propio algoritmo de sincronizacién debe implementarse en hardware. Esta
cuestién paso a ser muy activa a raiz del debato sobre la reduccién del conjunto de
instrucciones, ya que las operaciones que acceden a memoria fueron reducidas a simple
instrucciones de lectura y escritura con un tnico operando. La soluciéon de SPARC
fue proporcionar operaciones atomicas de intercambio entre un registro y una direccién
de memoria (intercambio atémico entre el contenido de la posicién de memoria y el
registro) y de comparacién e intercambio, mientras que MIPS renuncié a las primiti-
vas atomicas utilizadas en sus anteriores conjuntos de instrucciones, al igual que hizo
la arquitectura IBM Power usada en el RS6000. La primitiva que se introdujo fue la
combinacion de un par de instrucciones que incluye una instruccién de lectura especial
denominada load linked o load locked y una instruccion de escritura especial denomina-
da store conditional. Estas instrucciones se usan como una secuencia: Si el contenido
de la direccién de memoria especificada por la carga se modifica antes de que ocurra
el almacenamiento condicionado, entonces este ultimo no se realiza. Si el procesador
realiza un cambio de contexto entre las dos instrucciones, tampoco se realiza el almace-
namiento condicionado. El almacenamiento condicionado se define de tal manera que
devuelva un valor para indicar si dicho la operacion se puedo realizar con éxito. Esta
aproximacion ha sido posteriormente incorporada por las arquitectura PowerPC y DEC
Alpha, siendo en la actualidad muy popular. En la figura 6.47 se muestra un ejemplo de
como se pueden implementar algunas operaciones atomicas con la utilizacion de estas
dos operaciones.

Componentes de un evento de sincronizacion

Consideremos los componentes de un evento de sincronizacion, lo que nos permitira
ver claramente por qué el soporte directo en hardware de la exclusiéon mutua y otras
operaciones similares es dificil y da lugar a implementaciones demasiado rigidas. Existen
tres componentes principales para un tipo dado de evento de sincronizacién:
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try: mov R3, R4 ; mov exchange value try: I R2, 0(R1) ;load linked
I R2,0(R1) ;loadlinked addi R2 R2,#1 ;increment
sc R3,0(R1) ; storeconditional sc R2,0(R1) ; storeconditional
begz R3, try ; branch store fails begz R2, try ; branch store fails
mov R4, R2 ; put load value in R4

Figura 6.47: Implementacién de (a) un intercambio atémico y (b) una operacién de
lectura e incremento (fetch-and-increment) utilizando las operaciones load linked y
store conditional

un método de adquisicion: un método mediante el cual un proceso intenta
adquirir el derecho de la sincronizacion (para entrar a la seccién critica o
para proceder a pasar dicho evento)

un algoritmo de espera: un método mediante el cual un proceso espera a
que una sincronizacion esté disponible cuando ésta no lo esta. Por ejemplo,
si un proceso intenta adquirir un cerrojo pero éste no esta libre (o quiere
proceder a pasar un evento que todavia no ha ocurrido), éste debe esperar
de alguna manera hasta que el cerrojo esté libre.

un método de liberacion: un método que permita a un proceso habilitar
el paso de un evento de sincronizacion a otros procesos; por ejemplo, una
implementacién de la operacién UNLOCK, un método para que el tultimo
proceso que llega a una barrera libere a los procesos que estdn esperando,
o un método para notificar a un proceso que esté esperando en un evento
punto a punto que el evento ha ocurrido.

La eleccion del algoritmo de espera es bastante independiente del tipo de sincronizacion.
., Qué debe hacer un proceso que llega al punto de adquisicién mientras que espera
a que ocurra una liberacion? Existen dos alternativas: espera activa y bloqueo. La
espera activa significa que el proceso se queda ejecutando un bucle que testea de forma
repetitiva si una variable a cambiado de valor. Un liberacién del evento de sincronizacién
por parte de otro proceso cambia el valor de la variable, permitiendo proceder al proceso
que estaba esperando. En el caso del bloqueo, el proceso simplemente se bloquea
(suspende) indicando al procesador el evento que esta esperando que ocurra. El proceso
sera despertado y puesto en un estado de listo para su ejecucién cuando la liberacién
que estaba esperando ocurra. Las diferencias entre la espera activa y el bloqueo son
claras. La espera activa se comporta mejor cuando el periodo de espera es pequeno,
mientras que el bloqueo es preferible en el caso de que el periodo de espera sea grande
y si hay otros procesos en ejecucién. La dificultad de implementar operaciones de
sincronizacién de alto nivel en hardware no reside en los componentes de adquisicion y
liberacion, sino en el algoritmo de espera. Por esta razon, es conveniente proporcionar
soporte hardware para los aspectos criticos de la adquisicion y liberacion y permitir que
los tres componentes se unan en software.

El papel del usuario, del sistema software y del hardware

. Quién debe ser el responsable de implementar las operaciones de sincronizacién de alto
nivel tales como los candados y las barreras?”. Normalmente, un programador quiere
usar candados, eventos, o incluso operaciones de mas alto nivel sin tenerse que preocu-
par de su implementacién interna. La implementacion se deja en manos del sistema,

Ingenieria Informatica Universidad de Valencia



6.6 Sincronizacion 171

que debe decidir cuanto soporte hardware debe proporcionar y cuanta funcionalidad
implementar en software. Se han desarrollado algoritmos de sincronizaciéon software
que utilizan simples primitivas atémicas de intercambio y que se aproximan a la velo-
cidad proporcionada por las implementaciones basadas totalmente en hardware, lo que
los hace muy atractivos. Como en otros aspectos de diseno de un sistema, la utilizacion
de operaciones mas rapidas depende de la frecuencia de utilizacién de estas operaciones
en las aplicaciones. Asi, una vez mas, la respuesta estard determinada por un mejor
entendimiento del comportamiento de la aplicacién.

Las implementaciones software de las operaciones de sincronizaciéon suelen incluirse
en librerias del sistema. Muchos sistemas comerciales proporcionan subrutinas o llama-
das al sistema que implementan cerrojos, barreras e incluso algin otro tipo de evento
de sincronizacién. El disenio de una buena libreria de sincronizacién

puede suponer un desafio. Una complicacién potencial es que el mismo tipo de
sincronizacion, e incluso la misma variable de sincronizacién, puede ejecutarse en di-
ferentes ocasiones bajo condiciones de ejecucion muy diferentes. Estos escenarios di-
ferentes imponen requisitos en el rendimiento muy diferentes. Bajo una situacion de
alta contencion, la mayoria de los procesos gastaran su tiempo esperando por lo que
el requisito clave serd que el algoritmo proporcione un gran ancho de banda para las
operaciones de lock-unlock, mientras que en condiciones de baja carga la meta es pro-
porcionar baja latencia para la adquisicién del cerrojo. Una segunda complicacion es
que los multiprocesadores se usan normalmente con cargas de multiprogramacion donde
la planificacién de los procesos y otras interacciones entre los recursos pueden cambiar
el comportamiento de los procesos de un programa paralelo en cuanto a la sincroniza-
ciéon. Todos estos aspectos hacen de la sincronizacion un punto critico en la interaccion
hardware/software.

6.6.1 Cerrojos (exclusién mutua)

La operaciones de exclusién mutua (lock/unlock) se implementan utilizando un amplio
rango de algoritmos. Los algoritmos simples tienden a ser més rapidos cuando existen
poca contencién, pero son ineficientes ante altas contenciones, mientras que los algorit-
mos sofisticados que se comportan bien en caso de contencién tienen un mayor coste en
el caso de baja contencién.

Implementacién de cerrojos usando coherencia

Antes de mostrar los distintos mecanismos de implementacién de la exclusién mutua es
conveniente articular algunas metas de rendimiento que perseguimos en el caso de los
cerrojos. Estas metas incluyen:

Baja latencia. Siun cerrojo esta libre y ningin otro procesador esta tratan-
do de adquirirlo al mismo tiempo, un procesador debe ser capaz de adquirirlo
con baja latencia.

Bagjo trafico. Supongamos que varios o todos los procesadores intentan ad-
quirir un cerrojo al mismo tiempo. Deberia ser posible la adquisicion del
cerrojo de forma consecutiva con tan poca generacién de trafico o transac-
ciones de bus como sea posible. Un alto trafico puede ralentizar las adquisi-
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ciones debido a la contencién, y también puede ralentizar transacciones no
relacionadas que compiten por el bus.

Escalabilidad. En relacion con el punto anterior, ni la latencia ni el tréfico
deben variar mas rapidamente que el nimero de procesadores usados. Hay
que tener en cuenta que dado que el niimero de procesadores en un SMP ba-
sado en bus no es probable que sea grande, no es importante la escalabilidad
asintotica.

Bajo coste de almacenamiento. La informacién que es necesaria debe ser
pequena y no debe escalar mas rapidamente que el nimero de procesadores.

Imparcialidad. Idealmente, los procesadores deben adquirir un cerrojo en el
mismo orden que sus peticiones fueron emitidas. Al menos se debe evitar
la muerte por inaniciéon o una imparcialidad excesiva.

La primera implementacion que veremos es la implementacion de los spin locks: cerrojos
que el procesador intenta adquirir continuamente ejecuanto un bucle. Como ya se
comentd, este tipo de cerrojos se usan cuando se espera que el tiempo que se va a estar
esperando es pequeno.

Una primera implementacion de un cerrojo de este tipo seria el que se presenta en
el siguiente codigo:

li R2, #1
lockit: exch R2, O(R1)
bnez R2.lockit

Una de las ventajas de esta implementacion se produce en el caso de que exista
una localidad en el acceso al cerrojo: es decir, el procesador que ha usado el cerrojo en
ultimo lugar es probable que lo use de nuevo en un futuro cercano. En estos casos, el
valor del cerrojo ya reside en la caché del procesador, reduciendo el tiempo necesario
para adquirir el cerrojo.

Otra ventaja que nos permite la coherencia es que el test y la adquisicion del cerrojo
se pueda realizar sobre la copia local sin necesidad de transacciones de bus, reduciendo
el trafico del bus y los problemas de congestion. Para conseguir esta ventaja es necesario
realizar un cambio en la implementacion. Con la implementacién actual, cada intento
de intercambio requiere una operacién de escritura. Si

varios procesadores intentan obtener el cerrojo, cada uno generard una escritura. La
mayoria de estas escrituras daran lugar a fallos de escritura, dado que cada procesador
estd intentando obtener la variable cerrojo en un estado exclusivo.

Asi, podemos modificar la implementacién de tal manera que el bucle dé lugar a
lecturas sobre una copia local del cerrojo hasta que observe que estd disponible. El
procesador primero lee el valor de la variable para testear su estado. Un procesador
sigue leyendo y testeando hasta que el valor de la lectura indica que el cerrojo esté libre.
El procesador después compite con el resto de procesadores que también pudiesen estar
esperando. Todos los procesos utilizan una instruccién de intercambio que lee el valor
antiguo y almacena un 1 en la variable cerrojo. El ganador vera un 0, y los perdedores
un 1 en la variable cerrojo. El procesador ganador ejecuta el codigo existente después
de la adquisicion del cerrojo y, cuando termina, almacena un 0 en la variable cerrojo
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para liberarlo, con lo que comienza de nuevo la carrera para adquirirlo. A continuacién
se muestra el cédigo del cerrojo mejorado:

lockit: lw  R2, 0(R1)
bnez R2, lockit
li R2, #1
exch R2, O(R1)
bnez R2. lockit

Examinemos como este esquema usa el mecanismo de coherencia de la caché. La
figura 6.48 muestra el procesador y las operaciones de bus cuando varios procesos in-
tentan adquirir la variable cerrojo usando un intercambio atémico. Una vez que el
procesador que tiene el cerrojo lo libera (almacena un 0), las demds cachés son invali-
dadas y deben obtener el nuevo valor para actualizar sus copias de la variable. Una de
esas cachés obtiene la copia con el nuevo valor del cerrojo (0) y realiza el intercambio.
Cuando se satisface el fallo de caché para los otros procesadores, encuentran que la
variable ya esta adquirida, asi que vuelven al bucle de testeo.

Coherence
Step Processor PO Processor P1 Processor P2 state of lock Bus/directory activity
1 Has lock Spins, testing if Spins, testing if Shared None
lock =0 lock =0
2 Setlock to 0 (Invalidate (Invalidate Exclusive Write invalidate of lock
received) received) variable from PO
3 Cache miss Cache miss Shared Bug/directory services P2
cache miss; write back from
PO
4 (Waitswhilebus/ Lock =0 Shared Cache miss for P2 satisfied
directory busy)
5 Lock =0 Executes swap, Shared Cache miss for P1 satisfied
gets cache miss
6 Executes swap, Completes swap: Exclusive Bug/directory services P2
gets cache miss returns 0 and sets cache miss; generates
Lock =1 invalidate
7 Swap completes Enter critical Shared Bug/directory services P2
and returns 1 section cache miss; generates write
back
8 Spins, testing if None
lock =0

Figura 6.48: Pasos en la coherencia de la caché y trafico en el bus para tres procesa-
dores, PO, P1 y P2 que intentan adquirir un cerrojo en protocolo de coherencia por
invalidacion.

Este ejemplo muestra otra ventaja de las primitivas load-linked/store-conditional:
las operaciones de lectura y escritura estan explicitamente separadas. La lectura no
necesita producir ningun trafico en el bus. FEsto permite la siguiente secuencia de
codigo que tiene las mismas caracteristicas que la version de intercambio optimizada
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(R1 contiene la direccion del cerrojo):

lockit: 1 R2, O(R1)
bnez R2, lockit
li R2, #1
sC R2, O(R1)
bnez R2, lockit

El primer bucle comprueba el cerrojo, mientras que el segundo resuelve las carreras
cuando dos procesadores ven el cerrojo disponible de forma simultanea.

Aunque nuestro esquema de cerrojo es simple y convincente, tiene el problema a la
hora de escalar debido al trafico generado cuando se libera el cerrojo. Para entender por
qué no escala bien, imaginemos una maquina con todos los procesadores compitiendo
por el mismo cerrojo. El bus actia como un punto de serializacién para todos los
procesadores, dando lugar a mucha contencién. El siguiente ejemplo muestra cémo
pueden ir de mal las cosas.

Ejemplo Supongamos 20 procesadores en un bus, cada uno de ellos intentando obtener
el acceso en exclusiva sobre una variable. Supongamos que cada transaccién del
bus (fallo de lectura o de escritura) tarda 50 ciclos. Vamos a ignorar el tiempo
de acceso a la caché, asi como el tiempo que el cerrojo permanece cerrado. Para
determinar el nimero de transacciones de bus necesarias para que los 20 proce-
sadores adquieran el cerrojo, suponiendo que todos estan en el bucle principal
cuando se libera el cerrojo en el tiempo 0. ;Cuanto se tardara en procesar las
20 peticiones? Supongamos que el bus es totalmente justo de tal manera que
cualquier peticion pendiente se sirve antes de cualquier nueva peticién y que los
procesadores son iguales de rapidos.

Respuesta La figura 6.49 muestra la secuencia de eventos desde que se libera el cerrojo
hasta la siguiente vez que se libera. Por supuesto, el nimero de procesadores
compitiendo por el cerrojo desciende cada vez que se adquiere el mismo, lo que
reduce el coste medio a 1525 ciclos. Por lo tanto, para 20 pares de eventos
lock-unlock sera necesario més de 30.000 ciclos para que todos los procesadores
adquieran el cerrojo. Ademads, un procesador estara esperando, en promedio, la
mitad de este tiempo sin hacer nada, simplemente intentando obtener la variable.
El nimero de transacciones de bus generadas supera las 400.

La raiz del problema esta en la contencion y en el hecho de que los accesos se
serialicen. Para solucionar estos problemas vamos a estudiar una serie de algoritmos
avanzados que intentaran tener baja latencia en el caso de poca o nula contencién y
que minimice la serializacién en el caso de que la contencién sea significativa.

Algoritmos avanzados para cerrojos

Como ya se ha comentado es deseable tener un tinico proceso intentando obtener un
cerrojo cuando este se libera (mds que permitir que todos los procesadores intenten
adquirirlo a la vez). Serfa incluso més deseable que tinicamente un procesador incurriera
en un fallo de lectura cuando se produce una liberacion. En primer lugar veremos una
modificacién del cerrojo optimizado que reduce la contencién retrasando artificialmente
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Event Duration
Read miss by all waiting processors to fetch lock (20 x 50) 1000
Write miss by releasing processor and invalidates 50
Read miss by all waiting processors (20 x 50) 1000

Write miss by all waiting processors, one successful lock (50), and1000
invaidation of all lock copies (19 x 50)

Total time for one processor to acquire and release lock 3050 clocks

Figura 6.49: Tiempo para adquirir y liberar un cerrojo cuando 20 procesadores estan
compitiendo por el mismo.

los procesos cuando fallan en la adquisicién de un cerrojo. Posteriormente veremos dos
algoritmos: ticket lock (que garantiza la primera afirmacién) y array-based lock (que
garantiza ambas) y que aseguran que el acceso al cerrojo se realizard en una ordenacién

FIFO.

Spin lock con exponential back-offs. Este método opera retrasando artificial-
mente los procesos cuando no obtienen el cerrojo. El mejor rendimiento se obtiene
cuando este retraso crece de forma exponencial en funciéon del niimero de intentos para
adquirir el cerrojo. La figura 6.50 muestra una implementacion de este algoritmo. Esta
implementacion intenta preservar una baja latencia cuando la contencién es pequena
no retrasando la primera iteracion.

li R3, 1 ;R3 = initial delay
lockit: 11 R2, O( R1) ;load |inked
bnez R2,lockit ; not avail abl e-spin
addi R2, R2, 1 ; get | ocked val ue
sc R2, O(R1) ;store conditional
bnez R2,gotit ;branch if store succeeds
sl R3, R3, 1 ;increase delay by 2
pause R3 ;del ays by value in R3
] | ocki t
goit: use data protected by |ock

Figura 6.50: Un cerrojo con exponential back-off.

Ticket Lock. Este algoritmo actia como un sistema de ticket. Cada proceso
que espera la adquisiciéon de un cerrojo toma un nimero, y realiza una espera activa
sobre un nimero global que indica a quién se esta sirviendo en la actualidad —como
el nimero que muestra la pantalla luminosa en un nimero de espera— hasta que el
numero global es igual al nimero que ha obtenido. Para liberar el cerrojo, un proceso
simplemente incrementa el ntimero global. La primitiva atémica necesaria es del tipo
fetch&increment, que utiliza un proceso para obtener su ticket del contador compartido.
Esta primitiva puede implementarse mediante una instrucciéon atémica o usando LL-SC.
Este cerrojo presenta una sobrecarga en el caso de ausencia de contencion similar a la del
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cerrojo LL-SC. Sin embargo, al igual que el cerrojo LL-SC presenta todavia un problema
de trafico. La razon es que todos los procesadores iteran sobre la misma variable.
Cuando la variable se modifica en la liberacion, todas las copias en las cachés se invalidan
e incurren en un fallo de lectura. (El cerrojo LL-SC presentaba un comportamiento un
poCo peor, ya que en ese caso ocurria otra invalidacién y un conjunto de lecturas cuando
un procesador tenia éxito en su SC). Una manera de reducir este tréafico es introducir
algun tipo de espera. No queremos usar una espera exponencial ya que no queremos que
todos los procesos esperen cuando se libere el cerrojo y asi ninguno intente adquirirlo
durante algin tiempo. Un técnica de compromiso es que cada procesador retrase la
lectura del contador una cantidad proporcional al tiempo que estiman que tardard en
llegarle su turno; es decir, una cantidad proporcional a la diferencia entre su ticket y el
nimero del contador en su tltima lectura.

Array-based Lock.La idea aqui es utilizar una instruccion fetchéfincrement para
obtener no un valor sino una localizacién tnica sobre la que realizar la espera activa. Si
existen p procesadores que pueden completar un cerrojo, entonces el cerrojo contiene un
array con p localizaciones sobre las cuales los procesos pueden iterar, idealmente cada
una en un bloque de memoria separado para evitar la falsa comparticién. El método de
adquisicion es usar una operacion fetchédincrement para obtener la siguiente direccién
disponible en el array sobre la cual iterar, el método de espera es iterar sobre esta
localizacion, y el método de liberacion consiste en escribir un valor que indica “liberado”
sobre la siguiente localizacion en el array. Sélo el procesador que estaba iterando sobre
esa localizacién tiene en su caché un bloque invalidado, y un posterior fallo de lectura
le indica que ha obtenido el cerrojo. Como en el ticket lock, no es necesario realizar
una operacién de testeo después del fallo ya que inicamente se notifica a un proceso la
liberacién del cerrojo. Este cerrojo es claramente FIFO y por lo tanto justo. Su latencia
en el caso de ausencia de contencién es similar a de los cerrojos vistos hasta ahora y es
mas escalable que el algoritmo anterior ya que solamente un proceso incurre en un fallo
de lectura. El tinico inconveniente es que el espacio usado es O(p) en lugar de O(1),
pero dado que p y la constante de proporcionalidad son pequenos el problema no es
significativo. También presenta un inconveniente potencial en el caso de maquinas de
memoria distribuida.

Algoritmos para cerrojos en sistemas escalables

En la seccién 6.6 se discutieron los distintos tipos de cerrojos existentes, cada uno de
los cuales daba un paso mas en la reduccion del trafico del bus y de la equidad, pero
a menudo a costa de una mayor sobrecarga. Por ejemplo, el ticket lock permite que
unicamente un procesador pida el cerrojo cuando este se libera, pero la notificacion
de la liberacion llega a todos los procesadores a través de una invalidacion y el pos-
terior fallo de lectura. El cerrojo basado en array soluciona este problema haciendo
que cada proceso espere sobre diferentes localizaciones, y el procesador que libera el
cerrojo unicamente notifica la liberacién a un procesador escribiendo en la localizacién
correspondiente.

Sin embargo, las cerrojos basados en array tienen dos problemas potenciales en
maquinas escalables con memoria fisica distribuida. En primer lugar, cada cerrojo
requiere un espacio proporcional al nimero de procesadores. En segundo lugar, y mas
importante para las maquinas que no permiten tener en caché datos remotos, no hay
forma de saber por anticipado sobre qué localizacién iterard un proceso concreto, dado
que dicha localizacion se determina en tiempo de ejecucion a través de una operacion
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fetch&increment. FEsto hace imposible almacenar las variables de sincronizacién de
manera que la variable sobre la cual itera un proceso esté siempre en su memoria
local (de hecho, todos los cerrojos del capitulo anterior tienen este problema). En
maquinas de memoria distribuida sin coherencia de cachés, como la Cray T3D y T3E,
éste es un gran problema ya que los procesos iterarian sobre localizaciones remotas,
dando lugar a una gran cantidad de trafico y contenciéon. Afortunadamente, existe un
algoritmo software que reduce la necesidad de espacio al tiempo que asegura que todas
las iteraciones se realizaran sobre variables almacenadas localmente.

Software Queuing Lock. Este cerrojo es una implementacién software de un ce-
rrojo totalmente hardware propuesto inicialmente en el proyecto Wisconsin Multicube.
La idea es tener una lista distribuida o cola de procesos en espera de la liberacion del
cerrojo. El nodo cabecera de la lista representa el proceso que tiene el cerrojo. Los
restantes nodos son procesos que estan a la espera, y estan la memoria local del proceso.
Un nodo apunta al proceso (nodo) que ha intentado adquirir el cerrojo justo después
de él. También existe un puntero cola que apunta al tltimo nodo de la cola, es decir, el
ultimo nodo que ha intentado adquirir el cerrojo. Veamos de una manera grafica como
cambia la cola cuando los procesos adquieren y liberan el cerrojo.

@ (b) ©

A[oe (D [a]s nn
TE) [a]4
0 Te D)
T —(0)

Te—(D)

Figura 6.51: Estados de la lista para un cerrojo cuando los procesos intentan adquirirlo
y cuando lo liberan.

Supongamos que el cerrojo de la figura 6.51 esta inicialmente libre. Cuando un
proceso A intenta adquirir el cerrojo, lo obtiene y la cola quedaria como se muestra en
la figura 6.51(a). En el paso (b), el proceso B intenta adquirir el cerrojo, por lo que se
pone a la cola y el puntero cola ahora apunta a él. El proceso C es tratado de forma
similar cuando intenta adquirir el cerrojo en el paso (¢). B y C estdn ahora iterando
sobre las variables locales asociadas con sus nodos en la cola mientras que A mantiene el
cerrojo. En el paso (d), el proceso A libera el cerrojo. Después “despierta” al siguiente
proceso, B, de la cola escribiendo en la variable asociada al nodo B, y dejando la cola. B
tiene ahora el cerrojo, y es la cabeza de la cola. El puntero cola no cambia. En el paso
(e), B libera el cerrojo de manera similar, pasandoselo a C. Si C libera el cerrojo antes
de que otro proceso intente adquirirlo, el puntero al cerrojo serda NULL y el cerrojo
estara otra vez libre. De esta manera, los procesos tienen garantizado un acceso al
cerrojo en una ordenaciéon FIFO con respecto al orden en el que intentaron adquirirlo.
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Debe quedar claro que en el cerrojo por cola software el espacio necesario es propor-
cional al nimero de procesos que estan esperando o participando en el cerrojo, no al
numero de procesos en el programa. Este seria el cerrojo que se elegiria para maquinas
que soportan un espacio de memoria compartido con memoria distribuida pero sin
coherencia de cachés.

En el caso de maquinas con coherencia de caché, al igual que con el resto de al-
goritmos que veamos, se pueden aplicar los mismos algoritmos teniendo en cuenta dos
diferencias. Por una parte, las implicaciones de rendimiento de iterar sobre variables
remotas son menos significativas, dada la posibilidad de tener una copia de la varia-
ble en la caché local. El que cada procesador itere sobre una variable distinta es, por
supuesto, util ya que de esta forma no todos los procesadores deben ir al mismo nodo
origen para solicitar el nuevo valor de la variable cuando esta se invalida, reduciendo
la contencién. Sin embargo, existe una razén (muy poco probable) que puede ser muy
importante para el rendimiento en el caso de que la variable sobre la cual itera un pro-
cesador esté almacenada localmente: si la caché esta unificada, es de asignacion directa
y las instrucciones de bucle de iteracién entran en conflicto con la propia variable, en
cuyo caso los fallos debido a conflicto se satisfacen localmente. Un beneficio menor de
una buena ubicacién es convertir los fallos que ocurren después de una invalidacién en
fallos de dos saltos en lugar de tres.

Rendimiento de los cerrojos

A continuacién examinaremos el rendimiento de diferentes cerrojos en el SGI Challenge,
como se muestra en las figura 6.52. Todos los cerrojos se han implementado usando LL-
SC, ya que Challenge tinicamente proporciona estas instrucciones. El cerrojos testédset
se han implementado simulando la instruccion test&set mediante instrucciones LL-SC.
En particular, cada vez que una SC falla en una escritura realizada sobre otra variable
en el mismo bloque de caché, causa una invalidacion al igual que harfa la instruccién
test&set. Los resultados se muestran en funcién de dos pardmetros: (c¢) duracion de
la seccién critica y (d) tiempo entre la liberacién del cerrojo y la siguiente vez que se
intenta adquirirlo. Es decir, el cédigo es un bucle sobre el siguiente cuerpo:

lock(L); critical_section(c); unlock(L); delay(d)

Vamos a considerar tres casos —(i) ¢ = 0, d = 0, (ii) ¢ = 3.64us, d = 0, y (iii)
c = 3.64us, d = 1.29us— denominados nulo, seccion critica y retraso, respectivamente.
Recordar que en todos los casos ¢ y d (multiplicado por el niimero de adquisiciones de
cerrojo por cada procesador) se substrae del tiempo total de ejecucion.

Consideremos el caso de seccién critica nula. En este caso se observa la imple-
mentacion LL-SC bésica del cerrojo se comporta mejor que las més sofisticadas ticket
lock v array-based lock. La razén del mejor comportamiento de los cerrojos LL-SC,
particularmente para pocos procesadores, es que no son equitativos, y esta falta de
equidad se explota en las interacciones a nivel de arquitectura. En particular, cuando
un procesador que realiza una escritura para liberar un

cerrojo realiza inmediatamente una lectura (LL) para su siguiente adquisicién, es
muy probable que la lectura y la SC tengan éxito en su caché antes de que otro pro-
cesador pueda leer el bloque en el bus.(En el caso del Challenge la diferencia es mucho
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Figura 6.52: Rendimiento de los cerrojos en el SGI Challenge para tres posibles esce-
narios.

mas grande ya que el procesador que ha liberado el cerrojo puede satisfacer su siguiente
lectura a través de su buffer de escritura antes incluso de que la correspondiente lectura
exclusiva llegue al bus). La transferencia del cerrojo es muy répida, y el rendimiento
es bueno. Al incrementarse el nimero de procesadores, la probabilidad de autotransfe-
rencia desciende y el trafico en el bus debido a las invalidaciones y a fallos de lectura se
incrementa, por lo que también se incrementa el tiempo entre trasferencias del cerrojo.
El retraso exponencial ayuda a reducir el trafico en rafagas y por tanto disminuye el
ratio de escalada.

Al otro extremo (¢ = 3.64us, d = 1.29us), observamos que el cerrojo LL-SC no
tiene un buen comportamiento, incluso para pocos procesadores. Esto es debido a que el
procesador realiza una espera después de liberar el cerrojo y antes de intentar adquirirlo
de nuevo, haciendo mucho mas probable que otros procesadores en espera adquieran el
cerrojo antes. Las autotransferencias son escasas, de tal manera que la transferencia del
cerrojo es mas lenta incluso en el caso de dos procesadores. Es interesante observar que
el rendimiento para el caso de retraso exponencial es particularmente malo cuando el
retraso d entre la liberacién y la siguiente adquisicién es distinto de cero y el niimero de
procesadores es pequeno. Esto se debe a que para pocos procesadores, es muy probable
que mientras que un procesador que acaba de liberar el candado esta esperando a que
expire d antes de intentar su siguiente adquisicién, los otros procesadores estan en un
periodo de espera y ni siquiera intentan obtener el cerrojo.

Consideremos el resto de implementaciones. Estos son equitativos, de tal manera que
cada transferencia de adquisicion es a un procesador diferente e implica transacciones de
bus en el camino critico de la transferencia. De aqui que todas impliquen cerca de tres
transacciones de bus en el camino critico por transferencia de cerrojo incluso cuando se
usan dos procesadores. Las diferencias reales en el tiempo se deben a las transacciones
de bus exactas y a la latencia que pueda ser ocultada por parte del procesador. El ticket
lock sin periodos de espera escala pobremente: Con todos los procesos intentando leer
el contador de servicio, el nimero esperado de transacciones entre la liberacién y la
lectura por parte del procesador correcto es p/2, dando lugar a una degradacién lineal
en la transferencia del cerrojo en el camino critico. Con una espera proporcional, es
probable que el procesador correcto sea el que realice la lectura en primer lugar después
de la liberacion, de tal manera que el tiempo por transferencia no aumenta con p.
El array-based lock también presenta una propiedad similar, dado que unicamente el
procesador correcto realiza la lectura, de tal manera que su rendimiento no se degrada

Ingenieria Informatica Universidad de Valencia



180 Multiprocesadores

con el incremento de procesadores.

Los resultados ilustran la importancia de las interacciones de la arquitectura en
la determinacién del rendimiento de los cerrojos, y que el cerrojo LL-SC se comporta
bastante bien en buses que tienen suficiente ancho de banda (y nidmero de procesado-
res por buses reales). El rendimiento para los cerrojos LL-SC no equitativos aumenta
hasta ser tan mala o un poco peor que el mas sofisticado de los cerrojos para mas
de 16 procesadores, debido al mayor trafico, pero no demasiado debido al gran ancho
de banda. Cuando se utiliza la espera exponencial para reducir el trafico, el cerrojo
LL-SC muestra el mejor tiempo de transferencia para todos los casos. Los resultados
ilustran la dificultad y la importancia de la metodologia experimental en la evolucion de
los algoritmos de sincronizacién. Las secciones criticas nulas muestran algunos efectos
interesantes, pero una comparacion significativa depende de los patrones de sincroni-
zacion en la aplicaciones reales. Un experimento que utiliza LL-SC pero garantiza una
adquisicién en round-robin entre los procesos (equidad) usando una variable adicional
muestra un rendimiento muy similar al ticket lock, confirmando que la falta de equidad
y las autotransferencias son la razon del mejor rendimiento para pocos procesadores.

Rendimiento de los cerrojos para sistemas escalables

Los experimentos realizados para ilustrar el rendimiento de la sincronizacion son los
mismos que se usaron en la seccién 6.6 para el SGI Challenge, usando de nuevo LL-SC
como primitiva para construir operaciones atémicas. El resultado para los algoritmos
que hemos discutido se muestran en la figura 6.53 para ejecuciones con 16 procesadores
sobre la maquina SGI Origin2000. De nuevo se usan tres conjuntos diferentes de valores
para los retrasos dentro y después de la seccién critica.

Time (microsec) Time (microsec) Time (microsec)

—@— array-based
—B— queuing
—A— LL-SC
—3¢— LL-SC, exp
—ape— ticket
—e— ticket, prop

o kB N @ & O O N ®

ok N W A O O N ® O
ok N ®w & B O N ®

1 3 5 7 9
1 3 5 7 9 1 13 1] 11 13 5

(a) null (c=0, d=0) (b) critical-section (c=3.64 U, d=0) (c) delay (c=3.64 ps, d=1.29 lS)

Figura 6.53: Rendimiento de los cerrojos son la maquina SGI Origin2000, para tres
escenarios diferentes.

Aligual que para el caso de memoria compartida, hasta que no se introducen retrasos
entre secciones criticas el comportamiento de los cerrojos no equitativos presenta un
mayor rendimiento. El retraso exponencial ayuda al LL-SC cuando existe una seccion
critica nula, dado que en este caso es posible reducir la alta contencién que se produce.
En caso contrario, con secciones criticas nulas

el cerrojo basado en ticket escala pobremente, aunque en el caso de usar retraso
exponencial escala muy bien. Los cerrojos basados en arrays también escalan muy
bien. En el caso de existir coherencia de cachés, el mejor emplazamiento de las variables
cerrojo en la memoria principal proporcionada por el cerrojo por colas software no es
particularmente 1til, y de hecho incurre en contencién al realizar las operaciones de
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comparacion e intercambio (implementadas con LL-SC) y escala peor que el cerrojo
basado en array. Si forzamos a los cerrojos a que tengan un comportamiento equitativo,
su comportamiento es muy parecido al cerrojo basado en ticket sin retraso exponencial.

Si usamos una seccién critica no nula y un retraso entre los accesos al cerrojo (Figu-
ra 6.53(c)), suponiendo que todos los cerrojos se comportan equitativamente, el cerrojo
LL-SC pierde su ventaja, mostrando su peor escalamiento. El cerrojo basado en array,
el cerrojo por colas, y el cerrojo basado en ticket con retraso exponencial escalan muy
bien. La mejor colocacién de los datos del cerrojo por colas no importa, pero su conten-
cién no es peor que la del resto. En resumen, podemos concluir que el cerrojo basado
en array y en ticket presentan un buen comportamiento y robustez para maquinas esca-
lables con coherencia de caché, al menos al ser implementadas con LL-SC, y el cerrojo
LL-SC con retraso exponencial se comporta mejor cuando no existe retraso entre la li-
beracion y la siguiente adquisicién, debido a su repetido comportamiento no equitativo.
El cerrojo mas sofisticado, el basado en cola, es innecesario pero también se comporta
bien cuando existen retrasos entre la liberacién y la siguiente adquisicion.

6.6.2 Eventos de sincronizacién punto a punto (banderas)

La sincronizacion punto a punto dentro de un programa paralelo se implementa a me-
nudo usando una espera activa sobre variables ordinarias que actian como bande-
ras (flags). Si queremos utilizar bloqueo en lugar de espera activa, podemos utilizar
semaforos de una manera similar a la utilizada en la programacién concurrente y en los
sistemas operativos.

Las banderas son variables de control, usadas tipicamente para comunicar que ha
ocurrido un evento de sincronizacién méas que para transferir valores. Si dos procesos tie-
nen una relaciéon productor/consumidor en la variable compartida a, entonces se puede
utilizar una bandera para manejar la sincronizacién como se muestra a continuacion:

P1 P2

a=f(x); [*set a*/ while (flag is 0) do nothing;
flag=1; b=g(a); [* usea*/

Si sabemos que la variable a se ha inicializado a un cierto valor, digamos 0, la
cambiaremos a un nuevo valor si estamos interesados en este evento de produccion,
después podemos usar el propio a como variable de sincronizacién, como sigue:

P1 P2

a=f(x); [*set a*/ while (ais 0) do nothing;
b=g(a); [* usea*/

Esto elimina la necesidad de una variable de bandera (flag) separado, y evita la
escritura y la lectura de la variable.
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6.6.3 Eventos globales de sincronizacién (barreras)

Una operacion de sincronizacién comun en los programas con bucles paralelos es la
barrera. Una barrera fuerza a todos los procesos a esperar hasta que todos ellos alcanzan
la barrera y entonces se permite la continuaciéon de los mismos.

Algoritmos software

Los algoritmos software para las barreras se implementan usando cerrojos, contadores
compartidos y banderas. Una implementacion tipica de la misma se puede conseguir con
dos cerrojos: uno usado para proteger un contador que lleva la cuenta de los procesos
que llegan a a la barrera y otro usado para bloquear a los procesos hasta que el iltimo
de ellos llega a la barrera. La figura muestra una implementacion tipica de este tipo de
barrera, denominado barrera centralizada.

l ock (counterlock);/* ensure update atonmic */
if (count==0) release=0;/*first=>reset release */
count = count +1;/* count arrivals */
unl ock(counterlock);/* rel ease | ock */
if (count==total) { /* all arrived */
count=0;/* reset counter */
rel ease=1;/* rel ease processes */

}

else { /* more to cone */

spin (release=1);/* wait for arrivals */

Figura 6.54: Cédigo de una barrera centralizada.

En la practica, se realiza una implementaciéon de la barrera un poco mas compleja.
Frecuentemente una barrera se usa dentro de un bucle, de tal manera que los procesos
salen de la barrera para realizar algin trabajo para después alcanzar la barrera de nuevo.
Supongamos que uno de los procesos nunca deja la barrera (quedandose en la operacién
spin), lo que puede ocurrir si el SO decide en ese momento ejecutar otro proceso. Seria
posible que uno de los procesos siguiera adelante y llegara a la barrera antes de que el
ultimo proceso la hubiera dejado. El proceso rapido atrapa al proceso lento en la barrera
al resetear la bandera release. Ahora todos los procesos esperaran indefinidamente ya
que el nimero de procesos nunca alcanzara el valor total. La observacion importante es
que el programador no hizo nada mal. Es la implementacion de la barrera la que hizo
suposiciones que no eran correctas. Una solucién obvia es contar los procesos cuando
salen de la barrera (al igual que hacemos en la entrada) y no permitir la reentrada
de un proceso hasta que todos los procesos hayan dejado la instancia anterior de la
barrera. Esto incrementaria significativamente la latencia de la barrera y la contencién,
que como veremos posteriormente ya es bastante grande. Una solucién alternativa es
usar una sense-reversing barrier, que hace uso de una variable privada por proceso,
local_sense, que se inicializa a 1 para cada proceso. La figura 6.55 muestra el cédigo
para este tipo de barrera.
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| ocal _sense = ! |ocal _sense; /*toggle |ocal _sense*/
l ock (counterlock);/* ensure update atonmic */
count ++;/* count arrivals */
unl ock (counterlock);/* unlock */
if (count==total) { /* all arrived */
count=0;/* reset counter */
rel ease=l ocal _sense;/* rel ease processes */

}

else { /* more to cone */
spin (rel ease=l ocal _sense);/*wait for signal*/

Figura 6.55: Cédigo para una barrera sense-reversing.

Algoritmos para barreras en sistemas escalables

El problema de eventos globales como las barreras es un preocupaciéon clave en las
maquinas escalables. Una cuestién de considerable debate es si es necesario un sopor-
te hardware especial para las operaciones globales o si son suficientes los algoritmos
software. El CM-5 representa una parte del espectro, con un red de “control” especial
que proporciona barreras, reducciones, broadcasts y otras operaciones globales sobre
un subarbol de la maquina. Cray T3D proporciona soporte hardware para las barreras,
mientras que T3E no lo hace. Dado que es sencillo construir barreras que iteren sobre
variables locales, la mayoria de las maquinas escalables no proporcionan un soporte
hardware especial para las barreras sino que se construyen en librerias software usando
primitivas de intercambio o LL-SC.

En la barrera centralizada usada en la maquinas basadas en bus, todos los proce-
sadores usan el mismo cerrojo para incrementar el mismo contador cuando indican su
llegada a la barrera, y esperan sobre la misma variable de flag hasta que son libera-
dos. En una méaquina mas grande, la necesidad de que todos los procesadores accedan
al mismo cerrojo y lean y escriban de las mismas variables puede dar lugar a mucho
trafico y contencion. De nuevo, esto es particularmente cierto en el caso de maquinas
sin coherencia de cachés, donde la variable se puede convertir en un punto caliente de
la red cuando varios procesadores iteran sobre ella.

Es posible implementar la llegada y la salida de la barrera de una manera mas dis-
tribuida, en donde no todos los procesadores tienen que acceder a la misma variable o
cerrojo. La coordinacion de la llegada o liberacién puede realizarse en fases o rondas,
con subconjuntos de procesos que se coordinan entre ellos, de tal manera que después
de algunas fases todos los procesos estan sincronizados. La coordinacién de diferentes
subconjuntos puede realizarse en paralelo ya que no es necesaria mantener ninguna
serializacién entre ellos. En una maquina basada en bus, distribuir las acciones de
coordinacion no importa mucho ya que el bus serializa todas las acciones que requieren
comunicacion; sin embargo, puede ser muy importante en maquinas con memoria distri-
buida e interconectada donde diferentes subconjuntos pueden coordinarse en diferentes
partes de la red. Veamos algunos de estos algoritmos distribuidos.

Arboles de combinacién software. Una manera sencilla de coordinar la llegada
o partida es a través de una estructura de arbol. Un &arbol de llegada es un arbol
que usan los procesadores para indicar su llegada a la barrera. Se reemplaza un tnico
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cerrojo y contador por un arbol de contadores. El arbol puede ser de cualquier tipo, por
ejemplo k-ario. En el caso mas simple, cada hoja del arbol es un proceso que participa
en la barrera. Cuando un proceso llega a la barrera, indica su llegada realizando una
operacion fetchéincrement sobre el contador asociado a su padre. Después chequea
que el valor devuelto por la operacion para comprobar si es el dltimo de los hermanos
en llegar. Si no, simplemente espera a la liberaciéon. En caso contrario, el proceso
pasa a ser el representante de sus hermanos en el siguiente nivel del arbol y realiza
una operacién fetchéincrement sobre el contador de ese nivel. De esta manera, cada
nodo del arbol envia un tnico representante al primer nivel del arbol donde todos
los procesos estan representados por ese nodo hijo que ha llegado. Para un arbol de
grado k, serd necesario pasar por logxp niveles para completar notificacion de llegada
de los p procesos. Si los subdrboles de procesadores estan repartidos en diferentes
partes de la red, y si las variables de los nodos del arbol estan distribuidas de manera
apropiada en la memoria, las operaciones fetchéincrement sobre nodos que no tiene
relacién ascendiente-descendiente no necesitan serializacion.

Se puede utilizar una estructura de arbol similar para la liberacion, de tal manera
que los procesadores no realicen una espera activa sobre la misma variable. Es decir, el
ultimo proceso en llegar a la barrera pone a uno la variable de liberacién asociada con
la raiz del arbol, sobre la cual estdn realizando una espera activa k — 1 procesos. Cada
uno de los k procesos pone a uno la variable de liberacién del siguiente nivel del arbol
sobre la que estan realizando espera activa k — 1 procesos, y asi bajando en el arbol
hasta que todos los procesos se liberan. La longitud del camino critico de la barrera en
términos del nimero de operaciones dependientes o serializadas (es decir, transacciones
de red) es por tanto O(loggp), frente al O(p) para una la barrera centralizada u O(p)
para cualquier barrera sobre un bus centralizado.

Barreras en arbol con iteracién local. Existen dos formas de asegurarse de que
un procesador itere sobre una variable local en el caso de que. Una es predeterminar
qué procesador se movera desde un nodo a su padre en el arbol basandose en el identi-
ficador del proceso y el nimero de procesadores que participan en la barrera. En este
caso, un arbol binario facilita la implementacién de la iteracion local, ya que la variable
sobre la que se itera puede almacenarse en la memoria local del proceso en espera en
lugar de aquel que pasa al nivel del padre. De hecho, en este caso es posible imple-
mentar la barrera sin operaciones atomicas, usando tnicamente operaciones de lectura
y escritura como sigue. En la llegada, un proceso que llega a cada nodo simplemente
itera sobre la variable de llegada asociada a ese nodo. El otro proceso asociado con
el nodo simplemente escribe en la variable al llegar. El proceso cuyo papel sea iterar
ahora simplemente itera sobre la variable liberada asociada a ese nodo, mientras que el
otro proceso procede a ir al nodo padre. A este tipo de barrera de arbol binario se le
denomina “barrera por torneo”, dado que uno de los procesos puede pensarse como el
perdedor del torneo en cada etapa del arbol de llegada.

Otra forma de asegurar la iteracion local es usar arboles p-nodo para implementar
una barrera entre los p procesos, donde cada nodo del arbol (hoja o interno) se asigna
a un unico proceso. Los arboles de llegada y la activacion pueden ser los mismos, o
pueden mantenerse como arboles con diferentes factores de ramaje. Cada nodo interno
(proceso) en el arbol mantiene un array de variables de llegada, con una entrada por
hijo, almacenadas en la memoria local del nodo. Cuando un proceso llega a la barrera,
si su nodo en el arbol no es una hoja entonces comprueba en primer lugar su array de
flags de llegada y espera hasta que todos sus hijos hayan indicado su llegada poniendo
a uno su correspondiente entrada en el array. A continuacién, pone a uno su entrada
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en el array de llegada de su padre (remoto) y realiza una espera activa sobre el flag de
liberacion asociado a su nodo en el arbol de liberacién. Cuando llega el proceso raiz
y todas los flags de llegada de su array estan activos, entonces todos los procesos han
llegado. La raiz pone a uno los flags (remotos) de liberacion de todos sus hijos en el
arbol de liberacién; estos procesos salen de su espera activa y ponen a uno los flags de
sus hijos, y asi hasta que todos los procesos se liberan.

Rendimiento

Las metas a alcanzar para una barrera son las misma que las que vimos para los cerrojos:

Baja latencia (longitud del camino critico pequena). Ignorando la conten-
cién, nos gustaria que el niimero de operaciones en la cadena de operaciones

dependientes necesarias para p procesadores para pasar la barrera sea pe-
quena.

Bajo trdfico. Dado que las barreras son operaciones globales, es muy proba-
ble que muchos procesadores intenten ejecutar la barrera al mismo tiempo.
Nos gustaria que el algoritmo reduzca el nimero de transacciones y por
tanto una posible contencion.

Escalabilidad. En relacién con el punto anterior, nos gustaria que una ba-
rrera escale bien en funcién del nimero de procesadores que vamos a usar.

Bajo coste de almacenamiento. La informacién que es necesaria debe ser
pequena y no debe aumentar mas rapidamente que el nimero de procesa-
dores.

Imparcialidad. Esta meta no es importante en este caso ya que todos los
procesadores se liberan al mismo tiempo, pero nos gustaria asegurar que el
mismo procesador no sea el ultimo en salir de la barrera, o preservar una
ordenacién FIFO.

En una barrera centralizada, cada procesador accede a la barrera una vez, de tal manera
que el camino critico tiene longitud de al menos p. Consideremos el trafico del bus.
Para completar sus operaciones, una barrera centralizada de p procesadores realiza 2p
transacciones de bus para obtener el cerrojo e incrementar el contador, dos transacciones
de bus para que el dltimo procesador ponga a cero el contador y libere la bandera,
y otras p — 1 transacciones para leer la bandera después de que su valor haya sido
invalidado. Obsérvese que éste es mejor que el trafico para que un cerrojo sea adquirido
por p procesadores, dado que en ese caso cada una de las p liberaciones dan lugar a
una invalidacién dando lugar a O(p?) transacciones de bus. Sin embargo, la contencién
resultante puede ser sustancial si muchos procesadores llegan a la barrera de forma
simultanea. En la figura 6.56 se muestra el rendimiento de algunos algoritmos de
barrera.

Mejora de los algoritmos de barrera en un bus

Veamos si es posible obtener una barrera con un mejor comportamiento para un bus.
Una parte del problema de la barrera centralizada es que todos los procesos compiten
por el mismo cerrojo y variables de bandera. Para manejar esta situacion, podemos
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Figura 6.56: Rendimiento de algunas barreras en el SGI Challenge.

construir barreras que hagan que menos procesadores compitan por la misma variable.
Por ejemplo, los procesadores pueden indicar su llegada a la barrera a través de un
arbol de combinacion software. En un arbol de combinacion binario, tnicamente dos
procesadores se intercomunican su llegada a cada nodo del arbol, y tinicamente uno
de los dos se mueve hacia arriba para participar en el siguiente nivel del arbol. De
esta forma, tunicamente dos procesadores acceden a una variable dada. En una red
con multiples caminos paralelos, como los existentes en la maquinas con gran nimero
de procesadores, un arbol de combinacién se comporta mucho mejor que una barrera
centralizada ya que los diferentes pares de procesadores se pueden comunicar entre
ellos en paralelo por diferentes partes de la red. Sin embargo, en una interconexion
centralizada como un bus, aunque cada par de procesadores se comuniquen a través de
variables diferentes todos ellos generan transacciones y por tanto contencién sobre el
mismo bus. Dado que un arbol binario con p hojas tiene aproximadamente 2p nodos,
un arbol de combinacién necesita un nimero similar de transacciones de bus que la
barrera centralizada. Ademas presenta mayor latencia ya que necesita log p pasos para
llegar de las hojas a la raiz del arbol, y de hecho del orden de p transacciones de
bus serializadas. La ventaja de un arbol de combinacion es que no usa cerrojos sino
operaciones de lectura y escritura, que puede compensar si el nimero de procesadores
en grande. El resto de los algoritmos de barrera escalables los estudiaremos, junto con
las barreras en arbol, en el contexto de las maquinas escalables.

6.7 Conclusiones

Los procesadores simétricos de memoria compartida son una extensién natural de las
estaciones de trabajo uniprocesador y de los PCs. Las aplicaciones secuenciales pueden
ejecutarse sin necesidad de modificacion, y beneficidandose incluso en el rendimiento al
tener el procesador por una fraccion de tiempo mayor y de

una mayor cantidad de memoria principal compartida y capacidades de E/S tipicamente
disponibles en estas maquinas. Las aplicaciones paralelas son también facilmente por-
tables a este entorno ya que todos los datos locales y compartidos son directamente
accesibles por todos los procesadores utilizando operaciones de lectura y escritura or-
dinarias. Las porciones de calculo intensivo de una aplicacién secuencial pueden ser
paralelizadas de forma selectiva. Una ventaja clave de las cargas de multiprogramacion
es la granularidad fina con la que se pueden compartir los recursos entre los distintos
procesos. Esto es cierto tanto en lo temporal, en donde procesadores y/o péginas de la
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memoria principal pueden ser reasignadas frecuentemente entre los diferentes procesos,
como en lo fisico, en donde la memoria principal puede dividirse entre las aplicaciones a
nivel de pagina. Debido a estas caracteristicas, los principales vendedores de ordenado-
res, desde las estaciones de trabajo suministradas por SUN, Silicon Graphics, Hewlett
Packard, Digital e IBM hasta los suministradores de PCs como Intel y Compaq estan
produciendo y vendiendo este tipo de maquinas. De hecho, para algunos de los ven-
dedores de estaciones de trabajo este mercado constituye una fraccion substancial de
sus ventas, y una mayor fraccion de sus beneficios netos debido a los mayores margenes
existentes en estas maquinas.

El reto clave en el diseno de estas maquinas es la organizacion y la implementacion
del subsistema de memoria compartida usado como comunicacién entre los procesos
ademas de manejar el resto de accesos a memoria. La mayoria de las maquinas de
pequena escala que se encuentran en la actualidad usan un bus como interconexién. En
este caso el reto esta en mantener coherentes en las cachés privadas de los procesadores
los datos compartidos. Existen una gran cantidad de opciones disponibles, como hemos
discutido, incluyendo el conjunto de estados asociados a los bloques de la caché, la
eleccién del tamano del bloque, y si usar invalidacién o actualizacion. La tarea clave
de la arquitectura del sistema es realizar las elecciones oportunas en funcién de los
patrones de comparticion de datos predominantes en las aplicaciones para las que se
utilizara la maquina y de su facilidad de implementacion.

Conforme progresan los procesadores, el sistema de memoria, los circuitos integra-
dos y la tecnologia de empaquetamiento, existen tres importantes razones que nos hace
pensar que los multiprocesadores de pequena escala continuaran siendo importantes en
un futuro. La primera es que ofrecen un buen coste/rendimiento que hara que indivi-
duos o pequenos grupos de personas pueden utilizarlos como un recurso compartido o
un servidor de cémputo o ficheros. La segunda es que los microprocesadores actuales
estan disenados para poder ser utilizados como multiprocesadores por lo que ya no exis-
te un tiempo de espera significativo entre el tltimo microprocesador y su incorporacién
a un multiprocesador. La tercera razén es que la tecnologia software para maquinas
paralelas (compiladores, sistemas operativos, lenguajes de programacién) estd madu-
rando rapidamente para maquinas de memoria compartida de pequena escala, aunque
todavia le queda un largo camino en el caso de maquinas de gran escala. Por ejemplo,
la mayoria de los vendedores de sistemas de ordenadores tienen una version paralela de
sus sistemas operativos para sus multiprocesadores basados en bus.
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Capitulo 7

Multicomputadores

Los multiprocesadores de memoria compartida presentan algunas desventajas como por
ejemplo:

1. Son necesarias técnicas de sincronizacién para controlar el acceso a las variables
compartidas

2. La contenciéon en la memoria puede reducir significativamente la velocidad del
sistema.

3. No son facilmente ampliables para acomodar un gran ntimero de procesadores.

Un sistema multiprocesador alternativo al sistema de memoria compartida que elimi-
na los problemas arriba indicados es tener inicamente una memoria local por procesador
eliminando toda la memoria compartida del sistema. El codigo para cada procesador se
carga en la memoria local al igual que cualquier dato que sea necesario. Los programas
todavia estan divididos en diferentes partes, como en el sistema de memoria comparti-
da, y dichas partes todavia se ejecutan concurrentemente por procesadores individuales.
Cuando los procesadores necesitan acceder a la informacion de otro procesador, o enviar
informacion a otro procesador, se comunican enviando mensajes. Los datos no estan
almacenados globalmente en el sistema; si mas de un proceso necesita un dato, éste
debe duplicarse y ser enviado a todos los procesadores peticionarios. A estos sistemas
se les suele denominar multicomputadores.

La arquitectura bésica de un sistema multiprocesador de paso de mensajes se mues-
tra en la figura 7.1. Un multiprocesador de paso de mensajes consta de nodos, que
normalmente estan conectados mediante enlaces directos a otros pocos nodos. Cada
nodo esta compuesto por un procesador junto con una memoria local y canales de comu-
nicacién de entrada/salida. No existen localizaciones de memoria global. La memoria
local de cada nodo sélo puede ser accedida por el procesador de dicho nodo. Cada
memoria local puede usar las mismas direcciones. Dado que cada nodo es un ordenador
autocontenido, a los multiprocesadores de paso de mensajes se les suelen denominar
multicomputadores.

El nimero de nodos puede ser tan pequeno como 16 (o menos), o tan grande como
varios millares (o mds). Sin embargo, la arquitectura de paso de mensajes muestra sus
ventajas sobre los sistemas de memoria compartida cuando el nimero de procesadores
es grande. Para sistemas multiprocesadores pequenos, los sistemas de memoria compar-
tida presentaran probablemente un mejor rendimiento y mayor flexibilidad. El niimero
de canales fisicos entre nodos suele oscilar entre cuatro y ocho. La principal ventaja de
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Figura 7.1: Arquitectura basica de un multicomputador.

esta arquitectura es que es directamente escalable y presenta un bajo coste para siste-
mas grandes. Encaja en un diseno VLSI, con uno o méas nodos fabricados en un chip,
o en pocos chips, dependiendo de la cantidad de memoria local que se proporcione.

Cada nodo ejecuta uno o mas procesos. Un proceso consiste a menudo en un cédigo
secuencial, como el que se encontraria en un ordenador von Neumann. Si existe mas
de un proceso en un procesador, éste puede eliminarse del planificador cuando estd a la
espera de enviar o recibir un mensaje, permitiendo el inicio de otro proceso. Se permite
el paso de mensajes entre los distintos procesos de un procesador mediante el uso de ca-
nales internos. Los mensajes entre procesos pertenecientes a diferentes procesadores se
pasan a través de canales externos usando los canales fisicos de comunicacién existentes
entre los procesadores.

Idealmente, los procesos y los procesadores que ejecutan dichos procesos pueden
ser vistos como entidades completamente separadas. Un problema se describe como un
conjunto de procesos que se comunican entre si y que se hacen encajar sobre una estruc-
tura fisica de procesadores. El conocimiento de la estructura fisica y de la composicién
de los nodos es necesaria inicamente a la hora de planificar una ejecucién eficiente.

El tamano de un proceso viene determinado por el programador y puede describirse
por su granularidad, que puede expresarse de manera informal como la razén:

Granularidad = Tiempo de calculo

Tiempo de comunicacion

o mediante los términos:

1.  Granularidad gruesa.
2.  Granularidad media.
3. Granularidad fina.

En la granularidad gruesa, cada proceso contiene un gran ntimero de instrucciones
secuenciales que tardan un tiempo sustancial en ejecutarse. En la granularidad fina, un
proceso puede tener unas pocas instrucciones, incluso una instruccion; la granularidad
media describe el terreno intermedio entre ambos extremos. Al reducirse la granulari-
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dad, la sobrecarga de comunicacion de los procesos suele aumentar. Es particularmente
deseable reducir la sobrecarga de comunicacion debido a que el coste de la misma suele
ser bastante alto. Por ello, la granularidad empleada en este tipo de maquinas suele ser
media o gruesa.

Cada nodo del sistema suele tener una copia del nicleo de un sistema operativo. Este
sistema operativo se encarga de la planificacién de procesos y de realizar las operaciones
de paso de mensajes en tiempo de ejecucion. Las operaciones de encaminamiento de
los mensajes suelen estar soportadas por hardware, lo que reduce la latencia de las
comunicaciones. Todo el sistema suele estar controlado por un ordenador anfitrion.

Existen desventajas en los sistemas multicomputador. El cédigo y los datos deben
de transferirse fisicamente a la memoria local de cada nodo antes de su ejecucién, y es-
ta accion puede suponer una sobrecarga considerable. De forma similar, los resultados
deben de transferirse de los nodos al sistema anfitrion. Claramente los cédlculos a rea-
lizar deben ser lo suficientemente largos para compensar este inconveniente. Ademas,
el programa a ejecutar debe ser intensivo en célculo, no intensivo en operaciones de
entrada/salida o de paso de mensajes. El codigo no puede compartirse. Si los procesos
van a ejecutar el mismo c6digo, lo que sucede frecuentemente, el codigo debe duplicarse
en cada nodo. Los datos deben pasarse también a todos los nodos que los necesiten, lo
que puede dar lugar a problemas de incoherencia. Estas arquitecturas son generalmente
menos flexibles que las arquitecturas de memoria compartida. Por ejemplo, los mul-
tiprocesadores de memoria compartida pueden emular el paso de mensajes utilizando
zonas compartidas para almacenar los mensajes, mientras que los multicomputadores
son muy ineficientes a la hora de emular operaciones de memoria compartida.

7.1 Redes de interconexion para multicomputado-
res

Antes de ver las redes mas comunes en sistemas multicomputadores, conviene repasar
los distintos tipos de redes utilizadas en sistemas paralelos. La figura 7.2 muestra una
clasificacién que integra la mayoria de las redes comuinmente utilizadas en sistemas de
altas prestaciones.

Las redes directas, también llamadas estaticas, son las mas extendidas para la co-
municaciéon entre los elementos de un multicomputador. Las redes estaticas utilizan
enlaces directos que son fijos una vez construida la red. Este tipo de red viene me-
jor para construir ordenadores donde los patrones de comunicacién son predecibles o
realizables mediante conexiones estaticas. Se describen a continuacion las principales
topologias estaticas en términos de los parametros de red comentando sus ventajas en
relacién a las comunicaciones y la escalabilidad.

La mayoria de las redes directas implementadas en la practica tienen una topologia
ortogonal. Una topologia se dice ortogonal si y sélo si los nodos pueden colocarse en
un espacio ortogonal n-dimensional, y cada enlace puede ponerse de tal manera que
produce un desplazamiento en una tnica dimensién. Las topologias ortogonales pueden
clasificarse a su vez en estrictamente ortogonales y débilmente ortogonales. En una
topologia estrictamente ortogonal, cada nodo tiene al menos un enlace cruzando cada
dimensién. En una topologia débilmente ortogonal, algunos de los nodos pueden no
tener enlaces en alguna dimension.
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e Redes de medio compartido
— Redes de area local
* Bus de contencién (Ethernet)
* Bus de tokens (Arenet)
«  Anillo de tokens (FDDI Ring, IBM Token Ring)
— Bus de sistema (Sun Gigaplane, DEC AlphaServer8X00, SGI PoweerPath-2)
e Redes directas (Redes estéticas basadas en encaminador)
— Topologias estrictamente ortogonales
x  Malla
Malla 2-D (Intel Paragon)
Malla 3-D (MIT J-Machine)
«  Toros (n-cubo k-arios)
Toro 1-D unidireccional o anillo (KSR forst-level ring)
Toro 2-D bidireccional (Intel/CMU iWarp)
Toro 2-D bidireccional (Cray T3D, Cray T3E)
« Hipercubo (Intel iPSC, nCUBE)
— Otras topologias directas: Arboles, Ciclos cubo-conectados, Red de Bruijn, Gra-
fos en Estrella, etc.
e Redes Indirectas (Redes dindmicas basadas en conmutadores)
— Topologias Regulares
« Barra cruzada (Cray X/Y-MP, DEC GIGAswitch, Myrinet)
* Redes de Interconexién Multietapa (MIN)
Redes con bloqueos
MIN Unidireccionales (NEC Cenju-3, IBM RP3)
MIN Bidireccional (IBM SP, TMC CM-5, Meiko CS-2)
Redes sin bloqueos: Red de Clos
— Topologias Irregulares (DEC Autonet, Myrinet, ServerNet)
e Redes Hibridas
— Buses de sistema multiples (Sun XDBus)
— Redes jerarquicas (Bridged LANs, KSR)
* Redes basadas en Agrupaciones (Stanford DASH, HP/Convex Exemplar)
— Otras Topologias Hipergrafo: Hiperbuses, Hipermallas, etc.

Figura 7.2: Clasificacién de las redes de interconexién
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7.1.1 Topologias estrictamente ortogonales

La caracteristica mas importante de las topologias estrictamente ortogonales es que el
encaminamiento es muy simple. En efecto, en una topologia estrictamente ortogonal los
nodos pueden enumerarse usando sus coordenadas en el espacio n-dimensional. Dado
que cada enlace atraviesa una tunica dimension y que cada nodo tiene al menos un
enlace atravesando cada dimension, la distancia entre dos nodos puede calcularse como
la suma de la diferencia en las dimensiones. Ademads, el desplazamiento a lo largo
de un enlace dado sélo modifica la diferencia dentro de la dimensién correspondiente.
Teniendo en cuenta que es posible cruzar cualquier dimensiéon desde cualquier nodo en
la red, el encaminamiento se puede implementar facilmente seleccionando un enlace que
decremente el valor absoluto de la diferencia de alguna de las dimensiones. El conjunto
de dichas diferencias pueden almacenarse en la cabecera del paquete, y ser actualizada
(anadiendo o substrayendo una unidad) cada vez que el paquete se encamina en un
nodo intermedio. Si la topologia no es estrictamente ortogonal, el encaminamiento se
complica.

Las redes directas mas populares son las mallas n-dimensionales, los n-cubos k-arios
o toros, y los hipercubos. Todas ellas son estrictamente ortogonales en su definicién
aunque hay ciertas variantes que no son estrictamente ortogonales pero se las engloba
en el mismo grupo.

Mallas

Formalmente, un malla n-dimensional tiene kg X ky X - -+ X k,,_o X k,,_1 nodos, k; nodos
en cada dimension 7, donde k; > 2y 0 <i < n—1. Cada nodo X esta definido por sus
n coordenadas, (T,_1,%p_2,...,21,,), donde 0 < x; < k; — 1 para 0 < i <n—1. Dos
nodos X e Y son vecinos si y sélo si y; = x; para todo ¢, 0 < i < n — 1, excepto uno, 7,
donde y; = x; £ 1. Asi, los nodos pueden tener de n a 2n vecinos, dependiendo de su
localizaciéon en la red. Por tanto, esta topologia no es regular.

La figura 7.3(a) muestra una malla de 3 x 3. La estructura de malla, con algunas
variaciones, se ha venido empleando en varios computadores comerciales, especialmente
para la interconexion de procesadores en SIMD o masivamente paralelos.

En general, una malla k-dimensional, con N = n* nodos, tiene un grado de nodo
interior de 2k y el didmetro de la red es d = k(n —1). Hay que hacer notar que la malla
pura, mostrada en la figura 7.3(a) no es simétrica y que los nodos en los bordes pueden
ser 2 y 3 mientras que en el interior son siempre 4.

La figura 7.3(b) muestra una variacién de una malla o toro en la que se permiten
conexiones largas entre los nodos en los bordes. El Illiac IV tiene una malla con este
principio ya que se trata de una malla de 8 X 8 con un grado nodal constante de 4 y
un didametro de 7. La malla Illiac es topolégicamente equivalente a un anillo acorde de
grado 4 como se muestra en la figura 7.7(c) para una configuraciéon de N =9 = 3 x 3.

En general, una malla Illiac n x n deberia tener un diametro d = n — 1, que es sélo
la mitad del didmetro de una malla pura. El toro de la figura 7.3(c) se puede ver como
otra variante de la malla aunque se trata en realidad de un 2-cubo ternario, es decir,
pertenece al grupo de las redes n-cubo k-arias que se muestran a continuacion.
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(a) Malla pura (b) Malla Illiac
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(c) Toro (d) Array sistélico

Figura 7.3: Variaciones de mallas y toros.

Redes n-cubo k-arias

En un n-cubo k-ario, todos los nodos tienen el mismo ntimero de vecinos. La definiciéon
del n-cubo k-ario difiere de la de malla n-dimensional en que todos los k; son iguales a
k y dos nodos X e Y son vecinos si y sélo si y; = z; para todo ¢, 0 <17 < n—1, excepto
uno, j, donde y; = (z; £ 1) mod k. El cambio a aritmética modular en la direccién
anade el canal entre el nodo £k — 1 y el 0 en cada dimensién en los n-cubos k-arios,
dandole regularidad y simetria. Cada nodo tiene n vecinos si £ = 2 y 2n vecinos si
k > 2. Cuando n = 1 el n-cubo k-ario se colapsa en un anillo bidireccional con k nodos.

A las redes n-cubo k-aria también se les suele llamar toros. En general, un toro
n X n binario tiene un grado nodal de 4 y un didmetro d = 2|n/2|. El toro es una
topologia simétrica. Todas las conexiones de contorno anadidas ayudan a reducir el
diametro de la malla pura a la mitad.

Hipercubos

Otra topologia con regularidad y simetria es el hipercubo, que es un caso particular de
mallas n-dimensionales o n-cubo k-ario. Un hipercubo es una malla n-dimensional con
k; =2 para 0 <1 <n — 1, o un n-cubo binario.

La figura 7.4(a) muestra un hipercubo con 16 nodos. La parte (b) de dicha figura
ilustra un 2-cubo ternario o toro bidimensional (2-D). La figura 7.4(c) muestra una
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malla tridimensional.

(a) 2—ary 4—cube (hypercube) (b) 3—ary 2—cube (c) 3—ary 3-D mesh

Figura 7.4: Topologias estrictamente ortogonales en una red directa.

En la figura 7.5 se muestran diversas topologias del tipo n-cubo k-aria, incluyendo
hipercubos de 3 y 4 dimensiones. También en esta figura se ha incluido el ciclo cubo-
conectado que es un tipo especial de red directa no estrictamente ortogonal pero basada
en el hipercubo de tres dimensiones.

7.1.2 Otras topologias directas

Aparte de las topologias definidas arriba, se han propuesto muchas otras topologias
en la literatura. La mayoria de ellas fueron propuestas con la meta de minimizar el
didmetro de la red para un nimero dado de nodos y grado del nodo. Como veremos en
secciones posteriores, para estrategias de conmutacion encauzadas, la latencia es casi
insensible al diametro de la red, especialmente cuando los mensajes son largos. Asi que
es poco probable que esas topologias lleguen a ser implementadas. En los siguientes
parrafos, presentaremos una descripcion informal de algunas topologias de red directas
relevantes.

Las topologias que se presentan a continuacién tienen diferentes objetivos: algunas
intentan simplificar la red a costa de un mayor didmetro, otras pretenden disminuir el
didmetro y aumentando los nodos manteniendo un compromiso de complejidad no muy
elevada.

La figura 7.6 muestra otras topologias propuestas para reducir el grado del nodo a
la vez que se mantiene un didmetro bajo.

Matriz lineal

Esta es una red monodimensional en la cual N nodos estan conectados mediante N — 1
enlaces tal y como se muestra en la figura 7.7(a). Los nodos internos son de grado 2
mientras que los terminales son de grado 1. El didmetro es N — 1 que es excesivo si N
es grande. La anchura biseccional b es 1. Estas matrices lineales son los més simples de
implementar. La desventaja es que no es simétrica y que la comunicacion es bastante
ineficiente a poco que N sea algo grande, con N = 2 el sistema esta bien, pero para N
mas grande hay otras topologias mejores.

No hay que confundir la matriz lineal con el bus que es un sistema de tiempo com-
partido entre todos los nodos pegados a el. Una matriz lineal permite la utilizacion
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(a) 3-cubo (b) 4-cubo conectando dos 3-cubo

C
C
O
(¢) 3 ciclo cubo conectado (d) n-cubo k-ario con k =4y n=3

Figura 7.5: Hipercubos, ciclo cubos y n-cubos k-arios.

simultdanea de diferentes secciones (canales) de la matriz con diferentes origenes y des-
tinos.

Anillo

Un anillo se obtiene conectando los dos nodos terminales de una matriz lineal mediante
un enlace mas como se muestra en la figura 7.7(b). El anillo puede ser unidireccional
(didmetro N — 1) o bidireccional (didmetro N/2). El anillo es simétrico con todos los
nodos de grado 2 constante.

Este tipo de topologias se han utilizado en el pasado como en el IBM token ring
donde los mensajes circulaban hasta encontrar un nodo con un token que coincida con
el mensaje. También en otros sistemas se ha utilizado para la comunicacién entre
procesadores por el paso de paquetes.

Si anadimos més enlaces a cada nodo (aumentamos el grado del nodo), entonces
obtenemos anillos acordes como se muestra en la figura 7.7(c). Siguiendo esto se pueden
ir anadiendo enlaces a los nodos aumentando la conectividad y reduciendo el diametro
de la red. En el extremo podemos llegar a la red completamente conectada en la cual
los nodos son de grado N — 1 y el diametro es 1.
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(a) Cube-Connected Cycles (b) De Bruijn Network (c) Star Graph

Figura 7.6: Otras topologias directas.

Desplazador de barril

El desplazador de barril barrel shifter se obtiene a partir de la configuracion en anillo,
anadiendo a cada nodo enlaces con los nodos que tengan una distancia potencia de 2
como se muestra en la figura 7.7(d). Esto implica que cada nodo ¢ esta conectado con
un nodo j si se cumple que |j —i| = 2" para algin r = 0,1,...,n — 1 siendo el tamano
de la red N = 2". El grado de cada nodo es d = 2n — 1 y un didmetro D = n/2.

Naturalmente, la conectividad del desplazador de barril es mayor que la de cualquier
anillo acorde con un grado de nodo menor. Suponiendo N = 16, el desplazador de barril
tiene un grado de nodo igual a 7 con un diametro de 2. A pesar de todo la complejidad
del desplazador de barril es menor que la del anillo completamente conectado.

Ciclo Cubo Conectado

Esta arquitectura se realiza a partir del hipercubo y consiste en sustituir cada vértice
del cubo por un anillo (ciclo) normalmente con un nimero igual de nodos que de

dimensiones del cubo. Las figuras 7.5(c) y 7.6(a) muestran un 3-ciclo cubo conectado
(un 3-CCC).

En general uno puede construir un k-ciclo cubo conectado a partir de un k-cubo con
n = 2% ciclos. La idea es reemplazar cada vértice del hipercubo k-dimensional por un
anillo de k nodos. Un k-cubo puede ser transformado entonces en un k-CCC con k x 2F
nodos.

El didmetro de un k-CCC es 2k, es decir, el doble que el del hipercubo. La mejora
de esta arquitectura esta en que el grado de nodo es siempre 3 independientemente de
la dimensién del hipercubo, por lo que resulta una arquitectura escalable.

Supongamos un hipercubo con N = 2" nodos. Un CCC con el mismo nimero N
de nodos se tendria que construir a partir de un hipercubo de menor dimensién tal que
2" = k- 2% para algin k < n.

Por ejemplo, un CCC de 64 nodos se puede realizar con un 4-cubo reemplazando
los vértices por ciclos de 4 nodos, que corresponde al caso n = 6 y k = 4. El CCC
tendria un didmetro de 2k = 8 mayor que 6 en el 6-cubo. Pero el CCC tendria un grado
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(c) Anillo acorde de grado 4 (coin- (d) Desplazador de barril
cide con la malla del Illiac)

Figura 7.7: Matriz lineal, anillos, y barril desplazado.

nodal de 3, menor que 6 en el 6-cubo. En este sentido, el CCC es una arquitectura mas
conveniente para fabricar sistemas escalables siempre que la mayor latencia pueda ser
tolerada de alguna manera.

Arbol, arbol grueso y estrella

Una topologia popular es el drbol. Esta topologia tiene un nodo raiz conectado a un
cierto nimero de nodos descendientes. Cada uno de estos nodos se conecta a la vez a
un conjunto disjunto (posiblemente vacio) de descendientes. Un nodo sin descendientes
es un nodo hoja. Una propiedad caracteristica de los arboles es que cada nodo tiene
un unico padre. Por tanto, los arboles no tienen ciclos. Un arbol en el cual cada nodo
menos las hojas tiene un niimero £ fijo de descendientes es un arbol k-ario. Cuando la
distancia entre cada nodo hoja y la raiz es la misma, es decir, todas las ramas del arbol
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tienen la misma longitud, el arbol esté balanceado. Las figura 7.8(a) y 7.8(b) muestran
un arbol binario no balanceado y balanceado, respectivamente.

ol

(a) Binary Tree (b) Balanced Binary Tree

Figura 7.8: Algunas topologias arbol.

La desventaja mas importante de los arboles como redes de interconexion en general
es que el nodo raiz y los nodos cerca de €l se convierten en cuellos de botella. Ademas,
no existen caminos alternativos entre cualquier par de nodos. El cuello de botella
puede eliminarse utilizando canales con mayor ancho de banda en los canales cercanos
al nodo raiz. Sin embargo, el uso de canales de diferente ancho de banda no es practico,
especialmente para la transmision de mensajes encauzada. Una forma practica de
implementar arboles con canales de mayor ancho de banda en la vecindad del nodo raiz
son los drboles gruesos (fat trees).

La estructura convencional de arbol utilizada en ciencias de la computacién, puede
ser modificada para conseguir un drbol grueso. Un arbol grueso binario se muestra en
la figura 7.9(c). La anchura de canal de un arbol grueso se incrementa conforme se sube
de las hojas a la raiz. El arbol grueso es més parecido a un arbol real donde las ramas
son mas gruesas conforme nos acercamos a la raiz.

El arbol grueso se introdujo para aliviar un problema grave de los arboles binarios
convencionales, que consiste en el cuello de botella que se produce cerca de la raiz ya
que el trafico en esta zona es méas intenso. El arbol grueso se ha utilizado, y se utiliza,
en algunos supercomputadores. La idea del arbol grueso binario puede extenderse a
arboles gruesos multivia.

Una de las propiedades mas interesantes de los arboles es que, para cualquier grafo
conectado, es posible definir un arbol dentro del grafo. Como consecuencia, para cual-
quier red conectada, es posible construir una red aciclica conectando todos los nodos
eliminando algunos enlaces. Esta propiedad puede usarse para definir un algoritmo de
encaminamiento para redes irregulares. Sin embargo, este algoritmo de encaminamiento
puede ser ineficiente debido a la concentracion del trafico alrededor del nodo raiz.

Un drbol binario con 31 nodos y 5 niveles se muestra en la figura 7.9(a). En general,
un arbol completamente balanceado de k niveles tiene N = 2¥ — 1 nodos. El grado
méximo de nodo en un arbol binario es 3 y el didmetro es 2(k — 1). Si el grado de los
nodos es constante, entonces el arbol es facilmente escalable. Un defecto del arbol es
que el diametro puede resultar demasiado grande si hay muchos nodos.

La estrella es un arbol de dos niveles con un alto grado de nodo que es igual a
d = N — 1 como se muestra en la figura 7.9(b). El didmetro resultante es pequeno,
contante e igual a 2. La estructura en estrella se suele utilizar en sistemas con un
supervisor que hace de nodo central.
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Arbol binario ) Estrella Arbol grueso binario

Figura 7.9: Arbol, estrella y arbol grueso.

Matrices sistdlicas

Este es un tipo de arquitectura segmentada multidimensional disenada para la realiza-
ci6én de algoritmos especificos fijos. Por ejemplo, la red de la figura 7.3(d) corresponde
a una matriz sistolica especialmente disenada para la multiplicacion de dos matrices.
En este caso el grado de los nodos interiores es 6.

Con la interconexion fija y el funcionamiento sincrono de los nodos, la matriz sistélica
encaja con la estructura de comunicacion del algoritmo a realizar. Para aplicaciones
especificas como el tratamiento de imagenes o senales, las matrices sistélicas pueden
ofrecer una mejor relaciéon entre rendimiento y coste. Sin embargo, la estructura puede
tiene una aplicabilidad limitada y puede resultar muy dificil de programar.

7.1.3 Conclusiones sobre las redes directas

En la tabla 7.1 se resumen las caracteristicas mas importantes de las redes estaticas
vistas hasta ahora. El grado nodal de la mayoria de redes es menor que 4, que esta
bastante bien. Por ejemplo, el Transputer chip de INMOS en un microprocesador que
lleva incorporado la légica de intercomunicaciéon con un total de 4 puertos. Con un
grado nodal constante igual a 4, un Transputer se puede utilizar como un bloque de
construccion.

Los grados nodales de la estrella y de la red completamente conectada son ambos
malos. El grado del nodo del hipercubo crece con log, N siendo también poco recomen-
dable cuando N se hace grande.

Los didmetros de la red varian en un margen amplio. Con la invencién del encami-
namiento hardware (encaminado de agujero de gusano o wormhole routing), el didmetro
ya no es un parametro tan critico ya que el retraso en la comunicacién entre dos nodos
cualquiera se ha convertido en algo casi constante con un alto nivel de segmentacion.
El nimero de enlaces afecta el coste de la red. La anchura biseccional afecta al ancho
de banda.

La propiedad de simetria afecta a la escalabilidad y a la eficiencia en el rutado. Es
justo decir que el coste total de la red crece con d (didmetro) y | (ntimero de enlaces),
por tanto, un diametro pequeno es aun una virtud, pero la distancia media entre nodos
puede ser una mejor medida. La anchura de banda biseccional puede mejorarse con un
canal més ancho. Tomando el analisis anterior, el anillo, la malla, el toro, k-aria n-cubo,
y el CCC todos tienen caracteristicas propicias para construir los futuros sistemas MPP
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Tipo de Grado Didmetro Numero Anchura | Simetria Notas
red nodal de la red Enlaces bisec- sobre el
(d) (D) (1) cién tamaifio
(B)
Array 2 N -1 N -1 1 No N nodos
lineal
Anillo 2 |N/2| N 2 St N nodos
Conectado, N —1 1 N(N—-1)/2| (N/2)? St N nodos
completo
Arbol 3 2(h—1) N -1 1 No Altura
binario arbol h =
[logy N
Estrella N-—-1 2 N-—-1 |N/2] No N nodos
Malla 2D 4 2(r —1) 2N —2r r No Malla r x r
con r =N
Malla 4 r—1 2N 2r No Equivalente
[liac al acorde
con r =N
Toro 2D 4 2|r/2] 2N 2r Si Toro r X r
conr =N
Hipercubo n n niN/2 N/2 St N nodos,
n = logy, N
(dimensién)
CcCC 3 2k — 1+ |k/2] 3N/2 N/(2k) Si N = k x
2% nodos con
longitud de
ciclo k > 3
k-aria 2n nlk/2] nN 2kn1 St N = k" no-
n-cubo dos

(Procesadores Masivamente Paralelos).

Tabla 7.1: Resumen de las caracteristicas de las redes estaticas.

En definitiva, con la utilizacién de técnicas segmentadas en el encaminamiento, la
reduccién del didmetro de la red ya no es un objetivo primordial. Cuestiones como
la facilidad de encaminamiento, la escalabilidad y la facilidad para ampliar el sistema
pueden ser actualmente temas mds importantes, por lo que las redes estrictamente
ortogonales se imponen en los multicomputadores actuales.
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7.2 La capa de conmutacion o control de flujo (swit-
ching)

En esta seccién nos centraremos en las técnicas que se implementan dentro de los
encaminadores (routers) para realizar el mecanismo por el cual los mensajes pasan a
través de la red. Estas técnicas difieren en varios aspectos. Las técnicas de conmutacion
determinan cuando y cémo se conectan los conmutadores internos del encaminador
para conectar las entradas y salidas del mismo, asi como cuando los componentes del
mensaje pueden transferirse a través de esos caminos. Estas técnicas estan ligadas
a los mecanismos de control de flujo que sincronizan la transferencia de unidades de
informacion entre encaminadores y a través de los mismos durante el proceso de envio
de los mensajes a través de la red. El control de flujo estéd a su vez fuertemente acoplado
a los algoritmos de manejo de buffers que determinan céomo se asignan y liberan los
buffers, determinando como resultado como se manejan los mensajes cuando se bloquean
en la red.

Las implementaciones del nivel de conmutacién difieren en las decisiones que se
realizan en cada una de estas areas, y su temporizacién relativa, es decir, cuando una
operacion puede comenzar en relacion con la ocurrencia de otra. Las elecciones es-
pecificas interactian con la arquitectura de los encaminadores y los patrones de trafico
impuestos por los programas paralelos para determinar las caracteristicas de latencia y
el rendimiento de la red de interconexion.

7.2.1 Elementos basicos de la conmutacién

El control de flujo es un protocolo asincrono para transmitir y recibir una unidad de
informacién. La unidad de control de flujo (flit) se refiere a aquella porcién del mensaje
cuya transmision debe sincronizarse. Esta unidad se define como la menor unidad de
informacion cuya transferencia es solicitada por el emisor y notificada por el recep-
tor. Esta senalizacién request/acknowledgment se usa para asegurar una transferencia
exitosa y la disponibilidad de espacio de buffer en el receptor. Obsérvese que estas
transferencias son atomicas en el sentido de que debe asegurarse un espacio suficiente
para asegurar que el paquete se transfiere en su totalidad.

El control de flujo ocurre a dos niveles. El control de flujo del mensaje ocurre a nivel
de paquete. Sin embargo, la transferencia del paquete por el canal fisico que une dos
encaminadores se realiza en varios pasos, por ejemplo, la transferencia de un paquete
de 128-bytes a través de una canal de 16-bits. La transferencia resultante multiciclo
usa un control del flujo del canal para enviar un flit a través de la conexién fisica.

Las técnicas de conmutacion suelen diferenciarse en la relacién entre el tamano de
la unidad de control fisica y del paquete. En general, cada mensaje puede dividirse en
paquetes de tamano fijo. Estos paquetes son a su vez divididos en unidades de control
de flujo o flits. Debido a las restricciones de anchura del canal, puede ser necesario
varios ciclos de canal para transferir un tnico flit. Un phit es la unidad de informacion
que puede transferirse a través de un canal fisico en un tnico paso o ciclo. Los flits
representan unidades légicas de informacién en contraposicion con los phits que se
corresponden a cantidades fisicas, es decir, nimero de bits que pueden transferirse en
paralelo en un unico ciclo. La figura 7.10 muestra N paquetes, 6 flits/paquete y 2
phits/flit.
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Flit Phit

Packet N Packet 2 Packet 1

Figura 7.10: Distintas unidades de control de flujo en un mensaje.

R1 R2
RQ
ACK
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Physical Channel Buffers
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Figura 7.11: Un ejemplo de control de flujo asincrono de un canal fisico.
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Existen muchos candidatos a protocolo de sincronizacion para coordinar la trans-
ferencia de bits a través de un canal. La figura 7.11 ilustra un ejemplo de protocolo
asincrono de cuatro fases. El encaminador R1 pone a uno la senal RQ antes de comen-
zar la transferencia de informacién. El encaminador R2 responde leyendo los datos y
activando la senal ACK. Esto da lugar a la desactivacién de RQ por parte de R1 que
causa la desactivaciéon de ACK por R2. La senal ACK se utiliza tanto para confirmar
la recepcion (flanco ascendente) como para indicar la existencia de espacio de buffer
(flanco descendente) para la siguiente transferencia.

cox [ || L

Figura 7.12: Un ejemplo de control de flujo sincrono de un canal fisico.

El control de flujo del canal también puede ser sincrono, como se muestra en la
figura 7.12. La senal de reloj se transmite por el canal y ambos flancos de la senal de
reloj se utilizan para validar las lineas de datos en el receptor. La figura 7.12 no muestra
las seniales ACK utilizadas para indicar la existencia de espacio en el nodo receptor.

Mientras que las transferencias inter-encaminador deben realizarse necesariamente
en términos de phits, las técnicas de conmutacién manejan flits (que pueden definirse
hasta llegar a tener el tamano del paquete completo). Las técnicas de conmutacién
manejan el conmutador interno para conectar buffers de entrada con buffers de salida,
y enviar los flits a través de este camino. Estas técnicas se distinguen por el instante en
que ocurren en relaciéon con la operacién de control de flujo y la operacion de encami-
namiento. Por ejemplo, la conmutacion puede tener lugar después de que un flit haya
sido recibido completamente. Alternativamente, la transferencia de un flit a través del
conmutador puede empezar en cuanto finaliza la operaciéon de encaminamiento, pero
antes de recibir el resto del flit desde el encaminador anterior. FEn este caso la con-
mutacién se solapa con el control de flujo a nivel de mensaje. En una ultima técnica
de conmutacion propuesta, la conmutacién comienza después de recibir el primer phit,
antes incluso de que haya finalizado la operacion de encaminamiento.

Modelo de encaminador

A la hora de comparar y contrastar diferentes alternativas de conmutacién, estamos

interesados en como las mismas influyen en el funcionamiento del encaminador y, por

tanto, la latencia y ancho de banda resultante. La arquitectura de un encaminador

genérico se muestra en la figura 7.13 y estd compuesto de los siguientes elementos

principales:

e Buffers. Son buffers FIFO que permiten almacenar mensajes en transito. En el
modelo de la figura 7.13, un buffer estd asociado con cada canal fisico de entrada
y de salida. En disenos alternativos, los buffers pueden asociarse tinicamente a las
entradas o a las salidas. El tamano del buffer es un nimero entero de unidades de
control de flujo (flits).

e Conmutador . Este componente es el responsable de conectar los buffers de entrada
del encaminador (router) con los buffers de salida. Los encaminadores de alta
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Figura 7.13: Modelo de encaminador (router) genérico. (LC = Link controller.)

velocidad utilizan redes de barra cruzada (crossbar) con conectividad total, mientras
que implementaciones de mas baja velocidad utilizan redes que no proporcionan una
conectividad total entre los buffers de entrada y los de salida.

o Unmidad de encaminamiento y arbitraje. Este componente implementa los algorit-
mos de encaminamiento, selecciona el enlace de salida para un mensaje entrante,
programando el conmutador en funciéon de la elecciéon. Si varios mensajes piden de
forma simultdnea el mismo enlace de salida este componente debe proporcionar un
arbitraje entre ellos. Si el enlace pedido esta ocupado, el mensaje debe permanecer
en el buffer de entrada hasta que éste quede libre.

e Controladores de enlace (LC). El fluyjo de mensajes a través de los canales fisicos
entre encaminadores adyacentes se implementa mediante el LC. Los controladores
de enlace de cada lado del canal deben coordinarse para transferir flits.

e Interfaz del procesador. Este componente simplemente implementa un canal fisico
con el procesador en lugar de con un encaminador adyacente. Consiste en uno o mas
canales de inyeccién desde el procesador y uno o mas canales de eyeccién hacia el
procesador. A los canales de eyeccion también se les denominan canales de reparto
o canales de consumicion.

Desde el punto de vista del rendimiento del encaminador (router) estamos intere-
sados en dos pardmetros. Cuando un mensaje llega a un encaminador, éste debe ser
examinado para determinar el canal de salida por el cual se debe enviar el mensaje.
A esto se le denomina retraso de encaminamiento (routing delay), y suele incluir el
tiempo para configurar el conmutador. Una vez que se ha establecido un camino a
través del encaminador, estamos interesados en la velocidad a la cual podemos enviar
mensajes a través del conmutador. Esta velocidad viene determinado por el retraso
de propagacién a través de conmutador (retraso intra-encaminadores), y el retraso que
permite la sincronizacion de la transferencia de datos entre los buffers de entrada y de
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salida. A este retraso se le denomina latencia de control de flujo interno. De manera
similar, al retraso a través de los enlaces fisicos (retraso inter-encaminadores) se le de-
nomina latencia del control de flujo externo. El retraso debido al encaminamiento y los
retrasos de control de flujo determinan la latencia disponible a través del conmutador
y, junto con la contencion de los mensajes en los enlaces, determina el rendimiento o
productividad de la red (throughput).

Técnicas de conmutacién

Antes de comenzar a estudiar las distintas técnicas de conmutacion, es necesario tener
en cuenta algunas definiciones. Para cada técnica de conmutacién se considerara el
calculo de la latencia base de un mensaje de L bits en ausencia de trafico. El tamano
del phit y del flit se supondran equivalentes e iguales al ancho de un canal fisico (W
bits). La longitud de la cabecera se supondra que es de 1 flit, asi el tamano el mensaje
serd de L+W. Un encaminador (router) puede realizar una decisién de encaminamiento
en t, segundos. El canal fisico entre 2 encaminadores opera a B Hz, es decir, el ancho de
banda del canal fisico es de BW bits por segundo. Al retraso de propagacion a través
de este canal se denota por ¢, = %. Una vez que sea establecido un camino a través de
un encaminador, el retraso intra-encaminador o retraso de conmutacion se denota por
ts. El camino establecido dentro del encaminador se supone que coincide con el ancho
del canal de W bits. Asi, en ¢, segundos puede transferirse un flit de W bits desde la
entrada a la salida del encaminador. Los procesadores origen y destino constan de D
enlaces. La relacion entre estos componentes y su uso en el calculo de la latencia de un
mensaje bajo condiciones de no carga se muestra en la figura 7.14.

Source Destination
Processor Processor

t
tW r

e |
R R R []— R
==

Figura 7.14: Célculo de la latencia en una red para el caso de ausencia de carga (R =
Encaminador o Router).

7.2.2 Conmutacién de circuitos

En la conmutacién de circuitos, se reserva un camino fisico desde el origen hasta el
destino antes de producirse la transmisién de los datos. Esto se consigue mediante
la inyeccién de un flit cabecera en la red. Esta trama de sondeo del encaminamiento
contiene la direccion del destino e informacién de control adicional. La misma progresa
hacia el destino reservando los enlaces fisicos conforme se van transmitiendo a través
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de los encaminadores intermedios. Cuando alcanza el destino, se habra establecido
un camino, enviandose una senal de asentimiento de vuelta al origen. El contenido
del mensaje puede ahora ser emitido a través del camino hardware. El circuito puede
liberarse por el destino o por los tiltimos bits del mensaje. En la figura 7.15 se muestra
un cronograma de la transmisién de un mensaje a través de tres enlaces. La cabecera se
envia a través de los tres enlaces seguida de la senal de asentimiento. En la figura 7.16
se muestra un ejemplo del formato de la trama de creacién de un circuito.

Probe Acknowledgment Data

Link | & & 0 \

setup Ldata

Time Busy

Figura 7.15: Cronograma de un mensaje por conmutacion de circuitos.

31 28 23 20 16 15 12 11 10
CHN sens |[CHN | XXX|1 0000 DEST 0
31 28 3 0
CHN EEEEEEREDR CHN

Figura 7.16: Un ejemplo del formato en una trama de creacién de un circuito. (CHN
= Numero de canal; DEST = Direccién destino; XXX = No definido.)

El mejor comportamiento de esta técnica de conmutacién ocurre cuando los mensajes
son infrecuentes y largos, es decir, cuando el tiempo de transmision del mensaje es
largo en comparacion con el tiempo de establecimiento del circuito. La desventaja es
que el camino fisico se reserva para toda la duraciéon del mensaje y puede bloquear a
otros mensajes. Por ejemplo, consideremos el caso en donde la trama de sondeo esta
esperando a que un enlace fisico esté libre. Todos los enlaces reservados por la trama
hasta ese punto permanecen reservados, no pueden ser utilizados por otros mensajes, y
pueden bloquear el establecimiento de otros circuitos. Asi, si el tamano del mensaje no
es mucho mas grande que el tamano de la trama de sondeo, seria ventajoso transmitir
el mensaje junto con la cabecera y almacenar el mensaje dentro de los encaminadores
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mientras que se espera a que se libere un enlace. A esta técnica alternativa se le
denomina conmutacién de paquetes.

La latencia base un mensaje en esta técnica de conmutacion esta determinado por el
tiempo de establecimiento de un camino, y el tiempo posterior en el que el camino esta
ocupado transmitiendo los datos. El modo de funcionamiento de encaminador difiere
un poco el mostrado en la figura 7.13. Mientras que la trama de sondeo se almacena
en cada encaminador, los datos no son almacenados. No hay buffers y el circuito se
comporta como si se tratase de un tnico enlace entre el origen y destino.

La expresion de la latencia base para un mensaje es la siguiente:

teircuit = tsetup + tdata
tsetup - D[tr + Q(ts + tw)] (71)
_ 1 L
tdata - B {W—I

7.2.3 Conmutacion de paquetes

En la conmutaciéon de circuitos, la totalidad del mensaje se transmite después de que
se haya restablecido el circuito. Una alternativa seria que el mensaje pudiese dividirse
y transmitirse en paquetes de longitud fija, por ejemplo, 128 bytes. Los primeros bytes
del paquete contendrian la informacién de encaminamiento y constituirian lo que se
denomina cabecera paquete. Cada paquete se encamina de forma individual desde el
origen al destino. Un paquete se almacena completamente en cada nodo intermedio
antes de ser enviado al siguiente nodo. Esta es la razén por la que a este método de
conmutacién también se le denomina conmutacién de almacenamiento y reenvio (SAF).
La informacién de la cabecera se extrae en los encaminadores intermedios y se usa para
determinar el enlace de salida por el que se enviara el paquete. En la figura 7.17 se
muestra un cronograma del progreso de un paquete a lo largo de tres enlaces. En esta
figura podemos observar que la latencia experimentada por un paquete es proporcional
a la distancia entre el nodo origen y destino. Observar que en la figura se ha omitido
la latencia del paquete a través del encaminador.

Esta técnica es ventajosa cuando los mensajes son cortos y frecuentes. Al contrario
que en la conmutacion de circuitos, donde un segmento de un camino reservado puede
estar sin ser usado durante un periodo de tiempo significativo, un enlace de comu-
nicacion se usa completamente cuando existen datos que transmitir. Varios paquetes
pertenecientes a un mensaje pueden estar en la red simultaneamente incluso si el primer
paquete no ha llegado todavia al destino. Sin embargo, dividir un mensaje en paquetes
produce una cierta sobrecarga. Adema&s del tiempo necesario en los nodos origen y
destino, cada paquete debe ser encaminado en cada nodo intermedio. En la figura 7.18
se muestra un ejemplo del formato de la cabecera del paquete.

La latencia base de un mensaje en conmutacion de paquetes se puede calcular como:

- {tr (s + t) [L ;/WW } (7.2)

Esta expresion sigue el modelo de encaminador (router) mostrado en la figura 7.13,
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Link t
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Figura 7.17: Cronograma de un mensaje por conmutacién de paquetes.

31 16 15 12 11 10

LEN XXX 0 0001 DEST 0

Figura 7.18: Un ejemplo de formato de la cabecera del paquete. (DEST = Direccién
destino; LEN = Longitud del paquete en unidades de 192 bytes; XXX = No definido.)

y es el resultado de incluir los factores que representan el tiempo de transferencia del
paquete de longitud L + W a través del canal (¢,,) asi como del almacenamiento en la
entrada y la transferencia desde los buffers de entrada a los de salida del encaminador.

7.2.4 Conmutacién de paso a través virtual, Virtual Cut- Through
(VCT)

La conmutacion de paquete se basa en suponer que un paquete debe recibirse en su
globalidad antes de poder realizar cualquier decisién de encaminamiento y antes de
continuar el envio de paquete hacia su destino. En general, esto no es cierto. Conside-
remos un paquete de 128 bytes y el modelo de encaminador mostrado en la figura 7.13.
En ausencia de canales fisicos de ciento veintiocho bytes de ancho, la transferencia del
paquete a través del canal fisico llevara varios ciclos. Sin embargo, los primeros bytes
contienen la informacién de encaminamiento que estara disponible después de los pri-
meros ciclos. En lugar de esperar a recibir el paquete en su totalidad, la cabecera del
paquete puede ser examinada tan pronto como llega. El encaminador puede comenzar
a enviar la cabecera y los datos que le siguen tan pronto como se realice una decision de
encaminamiento y el buffer de salida esté libre. De hecho, el mensaje no tiene ni siquie-
ra que ser almacenado en la salida y puede ir directamente a la entrada del siguiente
encaminador antes de que el paquete completo se haya recibido en el encaminador ac-
tual. A esta técnica de conmutacién se le denomina conmutacion virtual cut-through
(VCT) o paso a través virtual. En ausencia de bloqueo, la latencia experimentada por
la cabecera en cada nodo es la latencia de encaminamiento y el retraso de propagacién a
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través del encaminador y a lo largo de los canales fisicos. El mensaje puede segmentarse
a través de comunicaciones sucesivas. Si la cabecera se bloquea en un canal de salida
ocupado, la totalidad del mensaje se almacena en el nodo. Asi, para altas cargas de la
red, la conmutacién VCT se comporta como la conmutacién de paquetes.

Packet Header
T M essage Packet
|:| ‘ Cuts Through
the Router

tW
Link : -
N .
B~ B b

Time Busy

Figura 7.19: Cronograma para un mensaje conmutado por VCT. (¢p0cking= Tiempo de
espera en un enlace de salida.)

La figura 7.19 ilustra un cronograma de la transferencia de un mensaje usando
conmutaciéon VCT. En esta figura el mensaje se bloquea después de pasar el primer
enlace a la espera de que se libere un canal de salida. En este caso observamos cémo
la totalidad del paquete tiene que ser transferida al primer encaminador mientras éste
permanece bloqueado esperando a la liberacién de un puerto de salida. Sin embargo,
en la misma figura podemos observar que el mensaje atraviesa el segundo encaminador
sin detenerse cruzando al tercer enlace.

La latencia base para un mensaje que no se bloquea en alguno de los encaminadores
puede calcularse como sigue:

L
tuet = D(t, + ts + ty) + max(ty, t,) {WW (7.3)

En el calculo de dicha latencia se ha supuesto que el encaminamiento ocurre a nivel
de flit con la informacién del encaminamiento contenida en un flit. Este modelo supone
que no existe penalizacién de tiempo por atravesar un encaminador si el buffer y el canal
de salida estan libres. Dependiendo de la velocidad de operacion de los encaminadores
este hecho puede no ser realista. Otro hecho a destacar es que tinicamente la cabecera
experimenta el retraso del encaminamiento, al igual que el retraso en la conmutacion y
en los enlaces en cada encaminador. Esto es debido a que la transmisién estd segmentada
y a la existencia de buffers a la entrada y salida del conmutador. Una vez que el
flit cabecera alcanza al destino, el resto del tiempo viene determinado por el maximo
entre el retraso del conmutador y el retraso en el enlace entre los encaminadores. Si el
conmutador solo tuviera buffers en la entrada, entonces en un ciclo, un flit atravesaria el
conmutador y el canal entre los encaminadores, en este caso el coeficiente del segundo
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término seria t; + t,,. Obsérvese que la unidad de control de flujo del mensaje es
un paquete. Por lo tanto, incluso en el caso de que el mensaje pueda atravesar el
encaminador, debe existir suficiente espacio buffer para permitir el almacenamiento de
un paquete completo en el caso de que la cabecera se bloquee.

7.2.5 Conmutacién de lombriz ( Wormhole)

La necesidad de almacenar completamente los paquetes dentro del encaminador (router)
puede complicar el disenio de encaminadores compactos, rapidos y de pequeno tamano.
En la conmutacién segmentada, los paquetes del mensaje también son segmentados
a través de la red. Sin embargo, las necesidades de almacenamiento dentro de los
encaminadores pueden reducirse sustancialmente en comparacion con la conmutacion
VCT. Un paquete se divide en flits. El flit es la unidad de control de flujo de los
mensajes, siendo los buffers de entrada y salida de un encaminador lo suficientemente
grandes para almacenar algunos flits. El mensaje se segmenta dentro de la red a nivel
de flits y normalmente es demasiado grande para que pueda ser totalmente almacenado
dentro de un buffer. Asi, en un instante dado, un mensaje bloqueado ocupa buffers
en varios encaminadores. En la figura 7.20 se muestra el diagrama temporal de la
conmutacion segmentada. Los rectangulos en blanco y ilustran la propagacion de los
flits al largo del canal fisico. Los rectangulos sombreados muestran la propagacion de
los flits cabecera a lo largo de los canales fisicos. También se muestran en la figura
los retrasos debidos al encaminamiento y a la propagacion dentro del encaminador
de los flits cabecera. La principal diferencia entre la conmutacién segmentada y la
conmutacion VCT es que la unidad de control del mensaje es el flit y, como consecuencia,

el uso de buffers mas pequenos. Un mensaje completo no puede ser almacenado en un
buffer.

Header Flit
?
BEEEETER
. [N
Link . L] ww ] Single Flit
Y I e [
Time Busy

Figura 7.20: Cronograma de un mensaje conmutado mediante wormhole.

En ausencia de bloqueos, los paquetes de mensaje se segmenta a largo de la red.
Sin embargo, las caracteristicas de bloqueo son muy diferentes de las del VCT. Si el
canal de salida demandado estd ocupado, el mensaje se bloquea in situ. Por ejemplo,
la figura 7.21 ilustra una instantdnea de un mensaje siendo transmitido a través de
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los encaminadores R1, R2 y R3. Los buffers de entrada y salida son de dos flits y las
cabeceras tienen esa misma longitud. En el encaminador R3, el mensaje A necesita un
canal de salida que esta siendo utilizado por el mensaje B. Por lo tanto, el mensaje A
queda bloqueado. El menor tamano de los buffers en cada nodo hace que el mensaje
ocupe buffers en varios encaminadores, pudiendo dar lugar al bloqueo de otros men-
sajes. De hecho las dependencias entre los buffers abarcan varios encaminadores. esta
propiedad complicara el diseno de algoritmos libres de bloqueos para esta técnica de
conmutaciéon, como veremos en la siguiente seccién. Sin embargo, ya no es necesario
el uso de la memoria del procesador local para almacenar mensaje, reduciendo signifi-
cativamente la latencia media del mensaje. Las bajas necesidades de almacenamiento
y la segmentacién de los mensajes permite la construccion de encaminadores que son
pequenos, compactos, y rapidos. La figura 7.22 muestra el formato de los paquetes en
el Cray T3D.

Message B

Message A

[(T—=[11

\
\

Tt 1 /-\Dﬂ

B Header Hit

B [0 DataFlits

Figura 7.21: Un ejemplo de mensaje bloqueado con la técnica wormhole.

Read Request Packet Read Response Packet
15 0 15 0

Phit O Header Phit Phit O Header Phit

Phit 1 Header Phit Phit 1 Header Phit

Phit 2 Header Phit Phit 2 Header Phit

Phit 3 Header Phit .

Phit 4 Header Phit Word 0 Phits 3-7

Phit5 Header Phit Word 1 Phits 8-12
Word 2 Phits 13-17
Word 3 Phits 18-22

Figura 7.22: Formato de los paquetes conmutados mediante wormhole en el Cray T3D.

La latencia base para un mensaje conmutado mediante wormhole puede calcularse
como sigue:

Ingenieria Informatica Universidad de Valencia



7.2 La capa de conmutacién o control de flujo (switching) 213

L
twormhole - D(t'r + ts + tw) + maX(t87 tw) ’VW—‘ (74>

Esta expresion supone que la capacidad de los buffers se mide en flits tanto en las
entradas como en las salidas del encaminador. Obsérvese que, en ausencia de contencion,
VCT y la conmutacién segmentada tienen la misma latencia. Una vez que el flit cabecera
llega al destino, el tiempo de llegada del resto del mensaje esta determinado por el
maximo entre el retraso enn el conmutador y el retraso en el enlace.

7.2.6 Conmutacién cartero loco

La conmutacion VCT mejora el rendimiento de la conmutacion de paquetes permitien-
do la segmentacion de los mensajes a la vez que retiene la posibilidad de almacenar
completamente los paquetes de un mensaje. La conmutacion segmentada proporciona
una mayor reduccion de la latencia al permitir menor espacio de almacenamiento que el
VCT de tal manera que el encaminamiento puede realizarse utilizando encaminadores
implementados en un tnico chip, proporcionando la menor latencia necesaria para el
procesamiento paralelo fuertemente acoplado. Esta tendencia a aumentar la segmenta-
cion del mensaje continua con el desarrollo del mecanismo de conmutacion del cartero
loco en un intento de obtener la menor latencia de encaminamiento posible por nodo.

Header
Flits

/N

Link

Single-Bit ‘ I l ‘

Pipdine : :

Delay — =
\_/A t t

h 3 data

Time Busy

Figura 7.23: Cronograma de la transmisién de un mensaje usando la conmutacion del
cartero loco.

Esta técnica puede entenderse mas facilmente en el contexto de canales fisicos se-
rie. Consideremos una malla 2-D con paquetes cuyas cabeceras tienen dos flits. El
encaminamiento se realiza por dimensiones: los mensajes se encaminan en primer lu-
gar a lo largo de la dimensiéon 0 y después a lo largo de la dimension 1. El primer
flit cabecera contiene la direccién destino de un nodo en la dimension 0. Cuando el
mensaje llega a ese nodo, se envia a través de la dimensién 1. El segundo flit cabecera
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contiene el destino del mensaje en esta dimension. En VCT y wormhole los flits no
pueden continuar hasta que los flits cabecera han sido recibidos completamente en el
encaminador. Si tenemos un flit de 8 bits, la transmision de los flits cabecera a través
de un canal serie de un bit tardarda 16 ciclos. Suponiendo un retraso de 1 ciclo para
seleccionar el canal de salida en cada encaminador intermedio, la latencia minima para
que la cabecera alcance el encaminador destino a una distancia de tres enlaces es de
51 ciclos. El cartero loco intenta reducir atin mas la latencia por nodo mediante una
segmentacion a nivel de bit. Cuando el flit cabecera empieza a llegar a un encaminador,
se supone que el mensaje continuara a lo largo de la misma dimensién. Por lo tanto
los bits cabecera se envian hacia el enlace de salida de la misma dimensién tan pronto
como se reciben (suponiendo que el canal de salida estd libre). Cada bit de la cabe-
cera también se almacena localmente. Una vez que se recibe el ultimo bit del primer
flit de la cabecera, el encaminador puede examinar este flit y determinar si el mensaje
debe continuar a lo largo de esta dimensién. Si el mensaje debe ser enviado por la
segunda dimensidn, el resto del mensaje que empieza con el segundo flit de la cabecera
se transmite por la salida asociada a la segunda dimensién. Si el mensaje ha llegado
a su destino, se envia al procesador local. En esencia, el mensaje primero se envia a
un canal de salida y posteriormente se comprueba la direccion, de ahi el nombre de la
técnica de conmutacion. Esta estrategia puede funcionar muy bien en redes 2-D ya que
un mensaje realizara a lo mas un giro de una dimension a otra y podemos codificar la
diferencia en cada dimensiéon un 1 flit cabecera. El caso comun de los mensajes que
continian en la misma dimension se realiza muy rapidamente. La figura 7.23 muestra
un cronograma de la transmisién de un mensaje que se transmite sobre tres enlaces
usando esta técnica de conmutacién.

Flags
Q 1 wenmnn 1 1 1
L L L
Last Data Flit First Data Flit First Header Flit

Figura 7.24: Un ejemplo del formato de un mensaje en la técnica de conmutacién del
cartero loco.

Es necesario considerar algunas restricciones en la organizacion de la cabecera. la
figura 7.24 muestra un ejemplo, donde la diferencia en cada dimensién se codifica en un
flit cabecera, y estos flits se ordenan de acuerdo con el orden en que se atraviesa cada
dimensién. Por ejemplo, cuando el paquete ha atravesado completamente la primera
dimensién el encaminador puede empezar a transmitir en la segunda dimensién con el
comienzo del primer bit del segundo flit cabecera. El primer flit se elimina del mensaje,
pero continua atravesando la primera dimensién. A este flit se le denomina flit de
direccion muerto. En una red multidimensional, cada vez que un mensaje cambia a
una nueva direccién, se genera un flit muerto y el mensaje se hace mas pequeno. En
cualquier punto si se almacena un flit muerto, por ejemplo, al bloquearse por otro
paquete, el encaminador local lo detecta y es eliminado.

Consideremos un ejemplo de encaminamiento en una malla 2-D 4 x 4. En este
ejemplo la cabecera de encaminamiento se encuentra comprimida en 2 flits. Cada flit
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Node 32

Dimension 1 H

Dimension O

Second Address Flit

Node 21 Node 22 Node 23

/\

H .-
Messge —‘TJAEH o) = _Jss
H
¢

H

Data Flit Dead Address Flit

Figura 7.25: Ejemplo de encaminamiento con la conmutacién del cartero loco y la
generaciéon de flits de direcciéon muertos.

consta de 3 bits: un bit especial de inicio y dos bits para identificar el destino en cada
dimension. El mensaje se segmenta a través de la red a nivel de bit. El buffer de entrada
y salida es de 2 bits. Consideremos el caso en donde el nodo se transmite desde el nodo
20 al nodo 32. la figura 7.25 ilustra el progreso y la localizacién de los flits cabecera. El
mensaje se transmite a lo largo de la dimensién 0 al nodo 22 en donde se transmite al
nodo 32 a lo largo de la dimensién 1. En el nodo 22, el primer flit se envia a través del
la salida cuando se recibe. Después de recibir el tercer bit, se determina que el mensaje
debe continuar a lo largo de la dimension 1. El primer bit del segundo flit cabecera se
envia a través de la salida de la dimensién 1 tal como se muestra la figura. Observar que
los flits cabecera se eliminan del mensaje cuando éste cambia de dimensiéon. Los flits
muertos continian a lo largo de la dimension 0 hasta que se detectan y son eliminados.

Para un ntmero dado de procesadores el tamano de los flits de direccién muertos
esta determinado por el niimero de procesadores en una dimension. Por lo tanto, para
un numero dado de procesadores, las redes de baja dimensiéon produciran un menor
numero de flits muertos de mayor tamano mientras que las redes de mayor dimensién
introduciran una mayor cantidad de flits muertos de menor tamano. Inicialmente podria
parecer que los flits de direccién muertos podrian afectar negativamente al rendimiento
hasta que son eliminados de la red ya que estan consumiendo ancho de banda de los
canales fisicos. Dado que los paquetes de un mensaje son generalmente mas grandes
que los flits muertos, la probabilidad de que un paquete se bloquee a causa de un flit
de direccién muerto es muy pequena. Es més probable que el flit muerto se bloquee
por un paquete. En este caso el encaminador local tiene la oportunidad de detectar
el flit muerto y eliminarlo de la red. A altas cargas, podriamos estar preocupados
por los flits de direccién muertos que consumen un ancho de banda escaso. En este
caso, es interesante destacar que un incremento del bloqueo en la red proporcionara
mas oportunidades para que los encaminadores eliminen los flits muertos. A mayor
congestion, menor sera la probabilidad de que un paquete encuentre un flit de direccién
muerto.
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Mediante el encaminamiento optimista del flujo de bits que componen un mensaje
hacia un canal de salida, la latencia de encaminamiento en un nodo se minimiza consi-
guiéndose una segmentacion a nivel de bit. Consideremos de nuevo una malla 2-D con
canales fisicos con una anchura de 1 bit y con paquetes con dos flits cabecera de 8-bits,
atravesando tres enlaces, la latencia minima para que la cabecera alcance el destino es
de 18 en lugar de 51 ciclos. En general, la estrategia del cartero loco es 1til cuando son
necesarios varios ciclos para que la cabecera atraviese un canal fisico. En este caso la
latencia puede reducirse mediante el envio optimista de porciones de la cabecera antes
de que pueda determinarse el enlace de salida real. Sin embargo, los modernos encami-
nadores permiten la transmisién de flits més anchos a lo largo de un canal en un tnico
ciclo. Si la cabecera puede transmitirse en un ciclo, las ventajas que se pueden obtener
son pequenas.

La latencia base de un mensaje encaminado usando la técnica de conmutacién del
cartero loco puede calcularse como sigue:

tmadpostman =ty + ldata
th = (ts+tw)D + max(ty, t,)W (7.5)
ldata = maX(tsa tw)L

La expresion anterior realiza varias suposiciones. La primera es que se usan canales
serie de 1 bit que son los méas favorables a la estrategia del cartero loco. El tiempo de
encaminamiento ¢, se supone que es equivalente al retraso en la conmutacién y ocurre de
forma concurrente con la transmisién del bit, y por lo tanto no aparece en la expresion.
El término t; se corresponde con el tiempo necesario para enviar la cabecera.

Consideremos el caso general en donde no tenemos canales serie, sino canales de
C bits, donde 1 < C < W. En este caso se necesitan varios ciclos para transferir
la cabecera. En este caso la estrategia de conmutaciéon del cartero loco tendria una
latencia base de

L
tmadpostman = D(ts + tw) + max(tsa tw) ’7%-‘ + maX(t57 tw) ’75-‘ (76)

Por razones de comparacién, en este caso la expresion de la conmutacion segmentada
habria sido

twormhote = D {tr + (ts +tw) [%W } + max(ts, ty) %W (7.7)

Supongamos que los canales internos y externos son de C' bits, y un flit cabecera
(cuya anchura es de W bits) requiere {%w ciclos para cruzar el canal y el encaminador.
Este coste se realiza en cada encaminador intermedio. Cuando C' = W, la expresion
anterior se reduce a la expresién de la conmutacién segmentada con cabeceras de un

Unico flit.

7.2.7 Canales virtuales

Las técnicas de comunicacién anteriores fueron descritas suponiendo que los mensajes
o parte de los mensajes se almacenan a la entrada y salida de cada canal fisico. Por
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lo tanto, una vez que un mensaje ocupa el buffer asociado a un canal, ningtin otro
mensaje pueda acceder al canal fisico, incluso en el caso de que el mensaje este blo-
queado. Sin embargo, un canal fisico puede soportar varios canales wvirtuales o ldgicos
multiplexados sobre el mismo canal fisico. Cada canal virtual unidireccional se obtiene
mediante el manejo independiente de un par de buffers de mensajes como se muestra
en la figura 7.26. Esta figura muestra dos canales virtuales unidireccionales en cada
direccién sobre un canal fisico. Consideremos la conmutacién segmentada con mensaje
en cada canal virtual. Cada mensaje puede comprobar si el canal fisico a nivel de flit.
El protocolo del canal fisico debe ser capaz de distinguir entre los canales virtuales
que usan el canal fisico. Légicamente, cada canal virtual funciona como si estuviera
utilizando un canal fisico distinto operando a mitad de velocidad. Los canales virtuales
fueron originariamente introducidos para resolver el problema de bloqueo en las redes
con conmutacion segmentada. El bloqueo en una red ocurre cuando los mensajes no
pueden avanzar debido a que cada mensaje necesita un canal ocupado por otro mensaje.
Discutiremos este problema en detalle en la siguiente seccion.

Virtual Channel

Virtual Channel Buffer Physical Channel
Figura 7.26: Canales virtuales.

Los canales virtuales también se pueden utilizar para mejorar la latencia de los
mensajes y el rendimiento de la red. Al permitir que los mensajes compartan un canal
fisico, los mensajes pueden progresar en lugar de quedarse bloqueados. Por ejemplo, la
figura 7.27 muestra a los mensajes cruzando el canal fisico entre los encaminadores R1
y R2. Sin canales virtuales, el mensaje A impide al mensaje B avanzar hasta que la
transmisién del mensaje A si hubiera completado. Sin embargo, en la figura existen dos
canales virtuales multiplexados sobre cada canal fisico. De esta forma, ambos mensajes
pueden continuar avanzando. La velocidad a la cual cada mensaje avanza es nominal-
mente la mitad de la velocidad conseguida cuando el canal no esta compartido. De
hecho, el uso de canales virtuales desacopla los canales fisicos de los buffers de mensajes
permitiendo que varios mensajes compartan un canal fisico de la misma manera que
varios programas pueden compartir un procesador. El tiempo total que un mensaje
permanece bloqueado en un encaminador a la espera de un canal libre se reduce, dando
lugar a una reduccion total en la latencia de los mensajes. Existen dos casos especificos
donde la comparticiéon del ancho de banda de un canal fisico es particularmente bene-
ficiosa. Consideremos el caso donde el mensaje A esta temporalmente bloqueado en el
nodo actual. Con un protocolo de control de flujo de los canales fisicos apropiado, el
mensaje B puede hacer uso de la totalidad del ancho de banda del canal fisico entre
los encaminadores. Sin canales virtuales, ambos mensajes estarian bloqueados. Consi-
deremos ahora el caso en donde mensaje A es mucho més grande, en comparacion, que
el mensaje B. El mensaje B puede continuar a mitad de la velocidad del enlace, y a
continuacion el mensaje A puede continuar la transmisién utilizando todo el ancho de
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banda del enlace.

I R1 R2 R3

Dvi L - L - L
A—m— -8 ] | B B

(1] KI—HX (1]

Figura 7.27: Un ejemplo de la reducciéon del retraso de la cabecera usando dos canales
virtuales por canal fisico.

Podriamos imaginarnos anadiendo mas canales virtuales para conseguir una mayor
reduccion al bloqueo experimentado por cada mensaje. El resultado seria un incremento
del rendimiento de la red medido en flits/s, debido al incremento de la utilizacién de los
canales fisicos. Sin embargo, cada canal virtual adicional mejora el rendimiento en una
cantidad menor, y el incremento de la multiplexaciéon de canales reduce la velocidad
de transferencia de los mensajes individuales, incrementando la latencia del mensaje.
Este incremento en la latencia debido a la multiplexacion sobrepasara eventualmente a
la reduccién de la latencia debido al bloqueo dando lugar a un incremento global de la
latencia media de los mensajes.

El incremento en el nimero de canales virtuales tiene un impacto directo en el
rendimiento del encaminador debido a su impacto en el ciclo de reloj hardware. FEl
controlador de los enlaces se hace cada vez méas complejo dado que debe soportar el
arbitraje entre varios canales virtuales. El nimero de entradas y salidas que deben de
conmutarse en cada nodo aumenta, incrementando sustancialmente la complejidad del
conmutador. Para una cantidad fija de espacio buffer en nodo, ;cémo se asigna dicho
espacio entre los canales?. Ademas, el flujo de mensajes a través del encaminador debe
coordinarse con la asignacién del ancho de banda del canal fisico. El incremento de la
complejidad de estas funciones puede dar lugar a incremento en las latencias de control
de flujo interno y externo. Este incremento afecta a todos los mensajes que pasan a
través de los encaminadores.

7.2.8 Mecanismos hibridos de conmutacion
Conmutacién encauzada de circuitos

Conmutacién de exploracién

7.2.9 Comparacion de los mecanismos de conmutacion

En esta seccion, comparamos el rendimiento de varias técnicas de conmutacion. En par-
ticular, analizamos el rendimiento de redes que utilizan conmutacién de paquetes, VCT,
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y conmutacién segmentada (wormhole switching). VCT y la conmutacién segmentada
tienen un comportamiento similar a baja carga.

Para conmutacion de paquetes, consideraremos buffers laterales con capacidad para
cuatro paquetes. Para VCT, consideraremos buffers con capacidades para uno, dos y
cuatro paquetes. Para la conmutacion segmentada, se mostrara el efecto de anadir ca-
nales virtuales. El nimero de canales virtuales varia de uno a cuatro. En comparacion,
la capacidad de los buffers asociados a cada canal virtual se mantiene constante (4
flits) sin importar el nimero de canales virtuales. Por lo tanto, al aumentar los canales
virtuales se aumenta también la capacidad total de almacenamiento asociada con cada
canal fisico. El efecto de anadir canales virtuales a la vez que se mantiene la capacidad
total de almacenamiento constante se estudiara posteriormente.

400

| |
Wormhole (1 VC) -—
350 - Wormhole (2VC) —
Wormhole (3VC) &
Wormhole (4 VC) ~—
300 - VCT (1 Buffer) -—
VCT (2 Buffers) +—
250 - VCT (4 Buffers) <—
Packet Switching +—

200

T

150

Average Latency (Cycles)

100 -

50 = e S ',,» - : ! ! ! ! !
0 01 02 03 04 05 06 07 08 09

Normalized Accepted Traffic

Figura 7.28: Latencia media del paquete vs. trafico aceptado normalizado en una malla
16 x 16 para diferentes técnicas de conmutacion y capacidades de buffer. (VC = Virtual
channel; VCT = Virtual cut-through.)

La figura muestra la latencia media de un paquete en funcion del trafico aceptado
normalizado para diferentes técnicas de conmutacién en un malla de 16 x 16 usando un
encaminamiento por dimensiones, paquetes de 16 flits y una distribucién uniforme del
destino de los mensajes. Como era de esperar de la expresién de la latencia que obtu-
vimos para las diferentes técnicas de conmutacién, VCT y la conmutacién segmentada
presentan la misma latencia cuando el tréfico es bajo. Esta latencia es mucho menor
que la obtenida mediante la conmutacion de paquetes. Sin embargo, al incrementarse
el trafico la conmutacion segmentada sin canales virtuales satura rapidamente la red,
dando lugar a una baja utilizacién de los canales.

Esta baja utilizacion de canales puede mejorarse anadiendo canales virtuales. Al
anadir canales virtuales, el rendimiento de la red (throughput) también aumenta. Como
puede observarse, el anadir nuevos canales virtuales da lugar a una mejora en el ren-
dimiento cada vez menor. De forma similar, al incrementar el tamano de la cola en la
técnica de VCT da lugar a un aumento considerable del rendimiento de la red. Una ob-
servacion interesante es que la latencia media para VCT y la conmutacion segmentada
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con canales virtuales es casi idéntica para todo el rango de carga aplicada hasta que las
curvas alcanza el punto de saturacién. Ademas, cuando la capacidad de almacenamien-
to por canal fisico es la misma que en el VCT, la conmutacién segmentada con canales
virtuales consigue un mayor rendimiento de la red. Este es el caso del rendimiento de
la conmutacion segmentada con cuatro canales virtuales frente a la técnica de VCT con
capacidad de un tinico paquete por canal fisico.

Cuando la conmutacion VCT se implementa utilizando colas laterales con capacidad
para varios paquetes, los canales se liberan después de transmitir cada paquete. Por lo
tanto, un paquete bloqueado no impide el uso del canal por parte de otros paquetes.
Como una consecuencia de este hecho, el rendimiento de la red es mayor que en el caso
de la conmutacion segmentada con cuatro canales virtuales. Obsérvese, sin embargo,
que la mejora es pequena, a pesar del hecho de que la capacidad de almacenamiento
para la conmutacion VCT es dos o cuatro veces la capacidad existente en la conmu-
tacion segmentada. En particular, obtenemos el mismo resultado para la conmutacién
segmentada con cuatro canales virtuales y la conmutacién VCT con dos buffers por
canal. En el caso de paquetes largos, y manteniendo constante el tamatio de los buffers
para la conmutaciéon segmentada, los resultados son més favorables para la conmutacion
VCT pero las necesidades de almacenamiento se incrementan de forma proporcional.

Finalmente, cuando la red alcanza el punto de saturacién, la conmutaciéon VCT tiene
que almacenar los paquetes muy frecuentemente, con lo que desaparece la segmentacion.
Como consecuencia, las técnicas de VCT y conmutacion de paquetes con el mismo
nimero de buffers consiguen un rendimiento similar cuando la red alcanza el punto de
saturacion.

La conclusién més importante es que la conmutacién segmentada (wormhole rou-
ting) es capaz de conseguir latencias y rendimiento comparables a los del VCT, en el
caso de existir suficientes canales virtuales y teniendo una capacidad de almacenamiento
similar. Si la capacidad de almacenamiento es mayor para la técnica de VCT entonces
esta técnica de conmutacién consigue un mejor rendimiento pero la diferencia es pe-
quena si se utilizan suficientes canales virtuales en la conmutaciéon segmentada. Una
ventaja adicional de la conmutacion segmentada es que es capaz de manejar mensajes
de cualquier tamano sin dividirlos en paquetes lo que no ocurre en el caso de VCT,
especialmente cuando los buffers se implementan en hardware.

Aunque el anadir nuevos canales virtuales incrementa el tiempo de encaminamiento,
haciendo disminuir la frecuencia del reloj, también se pueden realizar consideraciones
similares al anadir espacio de almacenamiento en la conmutacion VCT. A partir de
ahora nos centraremos en redes que utilizan conmutacién segmentada a no ser que se
indique lo contrario.

7.3 La capa de encaminamiento (routing)

En esta seccion estudiaremos los algoritmos de encaminamiento. Estos algoritmos esta-
blecen el camino que sigue cada mensaje o paquete. La lista de algoritmos propuestos
en la literatura es casi interminable. Nosotros nos centraremos en aquellos que han sido
usados o propuestos en los multiprocesadores actuales o futuros.

Muchas de las propiedades de la red de interconexién son una consecuencia directa
del algoritmo de encaminamiento usado. Entre estas propiedades podemos citar las
siguientes:
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o (onectividad. Habilidad de encaminar paquetes desde cualquier nodo origen a cual-
quier nodo de destino.

e Adaptabilidad. Habilidad de encaminar los paquetes a través de caminos alternativos
en presencia de contencién o componentes defectuosos.

e Libre de bloqueos (deadlock y livelock). Habilidad de garantizar que los paquetes no
se bloquearan o se quedaran esperando en la red para siempre.

e Tolerancia fallos. Habilidad de encaminar paquetes en presencia de componentes
defectuosos. Aunque podria parecer que la tolerancia fallos implica a la adapta-
bilidad, esto no es necesariamente cierto. La tolerancia a fallos puede conseguirse
sin adaptabilidad mediante en encaminamiento de un paquete en dos o mas fases,
almacenandolo en algiin nodo intermedio.

7.3.1 Clasificacion de los algoritmos de encaminamiento

La figura 7.29 muestra una taxonomia de los algoritmos encaminamiento. Los algorit-
mos de encaminamiento se pueden clasificar de acuerdo a varios criterios. Estos criterios
se indican en la columna izquierda en italica. Cada fila contiene aproximaciones alterna-
tivas que pueden usarse para cada criterio. Las flechas indican las relaciones existentes
entre las diferentes aproximaciones. Los algoritmos de encaminamiento pueden clasifi-
carse en primer lugar en funcién del nimero de destinos. Los paquetes pueden tener
un unico destino (unicast routing) o varios destinos (multicast routing).

Routing Algorithms

N

Number of Destinations — Unicast Routing Multicast Routing

m

Routing Decisions -  Centralized Routing ~ Source Routing  Distributed Routing Multiphase Routing

e

Implementation — Table Lookup Finite-State Machine
Tl

Adaptivity — Deterministic Routing Adaptive Routing
/\

Progressiveness — Progressive  Backtracking
L

Minimality — Profitable Misrouting
L

Number of Paths — Complete Partial

Figura 7.29: Una taxonomia de los algoritmos de encaminamiento

Los algoritmos de encaminamiento también pueden clasificarse de acuerdo con el
lugar en donde se toman las decisiones de encaminamiento. Basicamente, el camino
puede establecerse o bien por un controlador centralizado (encaminamiento centraliza-
do), en el nodo origen antes de la inyeccién del paquete (encaminamiento de origen) o
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ser determinado de una manera distribuida mientras el paquete atraviesa la red (enca-
minamiento distribuido). También son posibles esquemas hibridos. A estos esquemas
hibridos se les denominan encaminamiento multifase. En el encaminamiento multifa-
se, el nodo origen determina algunos de los nodos destinos. El camino entre estos se
establece de una manera distribuida y el paquete puede ser enviado a todos los nodos
destinos calculados (multicast routing) o unicamente al ultimo de los nodos destino
(unicast routing). En este caso, los nodos intermedios se usan para evitar la congestion
o los fallos.

Los algoritmos de encaminamiento pueden implementarse de varias maneras. Entre
ellas, las mds interesantes son el uso de una tabla de encaminamiento (table-lookup)
o la ejecuciéon de un algoritmo de encaminamiento de acuerdo con una maquina de
estados finita. En este ultimo caso, los algoritmos puede ser deterministas o adaptativos.
Los algoritmos de encaminamiento deterministas siempre suministran el mismo camino
entre un nodo origen y un nodo destino. Los algoritmos adaptativos usan informacion
sobre el tréafico de la red y/o el estado de los canales para evitar la congestién o las
regiones con fallos de la red.

Los algoritmos de encaminamiento pueden clasificarse de acuerdo con su progre-
sividad como progresivos o con wvuelta atrds. En los algoritmos de encaminamiento
progresivos la cabecera siempre sigue hacia delante reservando un nuevo canal en cada
operacién de encaminamiento. En los algoritmos con vuelta atras la cabecera puede
retroceder hacia atras, liberando canales reservados previamente.

A un nivel més bajo, los algoritmos de encaminamiento pueden clasificarse depen-
diendo de su minimalidad como aprovechables (profitables) o con desencaminamientos
(misrouting). Los algoritmos de encaminamiento aprovechables sélo proporcionan ca-
nales que acercan al paquete a su destino. También se les denominan minimos. Los
algoritmos con desencaminamientos pueden proporcionar ademaéas algunos canales que
alejen al paquete su destino. A estos ultimos también se les denominan no minimos. Al
nivel mas bajo, los algoritmos de encaminamiento se pueden clasificar dependiendo del
numero de caminos alternativos como completamente adaptativos (también conocidos
como totalmente adaptativos) o parcialmente adaptativos.

7.3.2 Bloqueos

En las redes directas, los paquetes deben atravesar varios nodos intermedios antes de
alcanzar su destino. En las redes basadas en conmutadores, los paquetes atraviesan
varios conmutadores antes de alcanzar su destino. Sin embargo, puede ocurrir que
algunos paquetes no puedan alcanzar su destino, incluso existiendo un camino libre de
fallos entre los nodos origen y destino para cada paquete. Suponiendo que existe un
algoritmo de encaminamiento capaz de utilizar esos caminos, existen varias situaciones
que pueden impedir la recepcion del paquete. En este apartado estudiaremos este
problema y las soluciones existentes.

Como se vio en la seccién anterior, se necesita espacio buffer para permitir el al-
macenamiento de fragmentos de un paquete, o incluso la totalidad del mismo, en cada
nodo intermedio o conmutador. Sin embargo, dado que existe un coste asociado a la
existencia de dichos buffers, la capacidad de los mismos es finita. Al permitir que un
paquete cuya cabecera no ha llegado a su destino solicite buffers adicionales al mis-
mo tiempo que mantiene los buffers que almacenan en la actualidad el paquete, puede
surgir una situacién de bloqueo. Un blogueo mortal (deadlock) ocurre cuando algu-
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nos paquetes no pueden avanzar hacia su destino ya que los buffers que solicitan estan
ocupados. Todos los paquetes involucrados en una configuracién de bloqueo mortal
estan bloqueados para siempre. Obsérvese que un paquete puede bloquearse en la red
porque el nodo destino no lo consuma. Esta clase de bloqueo se produce a causa de la
aplicacién, estando fuera del ambito que a nosotros nos interesa. En lo que queda de
seccion supondremos que los paquetes siempre se consumen cuando llegan a su nodo
destino en un tiempo finito. La figura 7.30 muestra un ejemplo de esta situacion.

Figura 7.30: Configuracion de bloqueo en una malla 2-D.

Una situacion diferente surge cuando algunos paquetes no pueden llegar a su des-
tino, incluso aunque no estén bloqueados permanentemente. Un paquete puede estar
viajando alrededor del nodo destino sin llegar nunca a alcanzarlo porque los canales
que necesitan estan ocupados por otros paquetes. A esta situacién se le conoce con el
nombre de bloqueo activo (livelock) y sélo puede ocurrir en el caso de que los paquetes
puedan seguir caminos no minimos.

Finalmente, un paquete puede permanecer completamente parado si el trafico es
intenso y los recursos solicitados son asignados siempre a otros paquetes que lo solicitan.
Esta situacién, conocida como muerte por inanicién (starvation), suele deberse a una
asignacion incorrecta de los recursos en el caso de conflicto entre dos o mas paquetes.

Es muy importante eliminar los diferentes tipos de bloqueos (deadlock, livelock y
starvation) al implementar un red de interconexién. En caso contrario, algunos paquetes
nunca llegarian a su destino. Dado que estas situaciones surgen debido a la limitacion
en los recursos de almacenamiento, la probabilidad de llegar a una de estas situaciones
aumenta al aumentar el trafico de la red y decrece con la cantidad de espacio de alma-
cenamiento. Por ejemplo, una red que utilice una conmutacién segmentada es mucho
mas sensible a los bloqueos que la misma red utilizando el mecanismo de conmutacién
de almacenamiento y reenvio (SAF) en el caso de que el algoritmo de encaminamiento
no sea libre de bloqueos.

En la figura 7.31 se muestra una clasificacién de las situaciones que pueden impedir
la llegada de un paquete y las técnicas existentes para resolver estas situaciones. La
muerte por inanicién (starvation) es relativamente sencilla de resolver. Solamente es
necesario usar un esquema de asignacion de recursos correcto. Por ejemplo, un esquema
de asignacion de recursos basado en una cola circular. Si permitimos la existencia de
distintas prioridades, sera necesario reservar parte del ancho de banda para paquetes
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Undeliverable Packets
—— Deadlock

—— Prevention
—— Avoidance
—— Recovery

—— Livelock

—— Minimal Paths
—— Restricted Nonminimal Paths
—— Probabilistic Avoidance

—— Starvation
Resource Assignment Scheme

Figura 7.31: Una clasificacion de las situaciones que pueden impedir el envio de paque-
tes.

de baja prioridad para de esta forma evitar la muerte por inaniciéon. Esto se puede
conseguir limitando el nimero de paquetes de mayor prioridad, o reservando algunos
canales virtuales o buffers para los paquetes de baja prioridad.

El bloqueo activo (livelock) también es facil de evitar. El modo méds simple consiste
en usar unicamente caminos minimos. Esta restriccién incrementa el rendimiento en
las redes que usan conmutacion segmentada ya que los paquetes no ocupan més canales
que los estrictamente necesarios para alcanzar su destino. La principal motivacion de
usar caminos no minimos es la tolerancia a fallos. Incluso en el caso de usar caminos
no minimos, el bloqueo se puede prevenir limitando el nimero de encaminamientos que
no nos acercan al destino. Otro motivo para usar caminos no minimos es la evita-
cion del deadlock mediante el encaminamiento mediante desviacién. En este caso, el
encaminamiento es probabilisticamente libre de bloqueos.

El bloqueo mortal (deadlock) es de lejos el problema més dificil de resolver. Existen
tres estrategias para tratar este problema: prevencion del bloqueo, evitacion del bloqueo
y recuperacion del bloqueo'. En la prevencién del deadlock, los recursos (canales o
buffers) son asignados a un paquete de tal manera que una peticién nunca da lugar
a una situaciéon de bloqueo. Esto se puede conseguir reservando todos los recursos
necesarios antes de empezar la transmision del paquete. Este es el caso de todas las
variantes de la técnica de conmutacién de circuitos en el caso de permitir la vuelta
hacia atrés (backtracking). En la evitacién del deadlock, los recursos son asignados a
un paquete al tiempo que este avanza a través de la red. Sin embargo, un recurso se le
asigna a un paquete unicamente si el estado global resultante es seguro. Este estrategia
evita el envio de nuevos paquetes para actualizar el estado global por dos razones:
porque consumen ancho de banda y porque pueden contribuir a su vez a producir una
situacion de bloqueo. Conseguir que el estado global sea seguro de forma distribuida no
es una tarea sencilla. La técnica comunmente utilizada consiste en establecer un orden
entre los recursos y garantizar que los recursos son asignados a los paquetes en orden
decreciente. En las estrategias de recuperacién, los recursos se asignan a paquetes sin
ningiin chequeo adicional. En este caso son posibles las situaciones de bloqueo, y se
hace necesario un mecanismo de deteccién de las mismas. Si se detecta un deadlock, se

'En el articulo Deadlock detection in distributed systems de M. Singhal se utiliza el término deteccién
en lugar de recuperacion.
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liberan algunos de los recursos que son reasignados a otros paquetes. Para la liberacién
de estos recursos, se suele proceder a la eliminacién de los paquetes que tenian dichos
recursos.

Las estrategias de prevencién de bloqueos mortales son muy conservadoras. Sin
embargo, la reserva de todos los recursos antes de empezar la transmisién del paquete
puede dar lugar a una menor utilizacion de recursos. Las estrategias de evitacion
de bloqueos mortales son menos conservadoras, solicitando los recursos cuando son
realmente necesarios para enviar el paquete. Finalmente, las estrategias de recuperacién
son optimistas. Unicamente pueden ser usadas si los bloqueos son raros y el resultado
de los mismos puede ser tolerado.

7.3.3 Teoria para la evitacion de bloqueos mortales (dead-
locks)

El objetivo de este apartado es llegar a una condiciéon necesaria y suficiente para con-
seguir un encaminamiento libre de bloqueos en redes directas utilizando SAF, VCT o
conmutacion segmentada. El resultado para la conmutacién segmentada también puede
aplicarse a la conmutacién mediante la técnica del cartero loco (mad postman) reali-
zando la suposicién de que los flits muertos son eliminados de la red tan pronto como
se bloquean. Las condiciones necesarias y suficientes para la conmutacion segmentada
se convierte en una condicién suficiente en el caso de método del explorador (scouting
switching).

Definiciones basicas

La red de interconexion I se modela usando un grafo conexo con multiples arcos, I =
G(N,C). Los vértices del grafo, N, representan el conjunto de nodos de procesamiento.
Los arcos del grafo, C', representa el conjunto de canales de comunicacion. Se permite
la existencia de mas de un canal entre cada par de nodos. Los canales bidireccionales
se consideran como dos canales unidireccionales. Nos referiremos a un canal y al buffer
asociado al mismo de forma indistinta. Los nodos origen y destino de un canal ¢; vienen
denotados por s; y d;, respectivamente.

Un algoritmo de encaminamiento se modela mediante dos funciones: encamina-
miento y seleccién. La funcion de encaminamiento devuelve un conjunto de canales
de salida basandose en el nodo actual y el nodo destino. La seleccion del canal de
salida, basandose en el estado de los canales de salida y del nodo actual, a partir de
este conjunto se realiza mediante la funcion de seleccion. Si todos todos los canales de
salida estan ocupados, el paquete se encaminara de nuevo hasta que consiga reservar
un canal. Como veremos, la funcién de encaminamiento determina si el algoritmo de
encaminamiento es o no libre de bloqueos. La funcién de seleccién tnicamente afecta
al rendimiento. Obsérvese que en nuestro modelo el dominio de la funcién de seleccién
es N x N ya que sélo tiene en consideracién el nodo actual y el nodo destino. Por lo
tanto, no se considera el camino seguido por el paquete a la hora de calcular el siguiente
canal a utilizar.

Para conseguir unos resultados tedricos tan generales como sean posibles, no su-
pondremos ninguna restriccién acerca de la tasa de generacion de paquetes, destino de
los mismos, y longitud de los mismos. Tampoco supondremos ninguna restricciéon en
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los caminos suministrados por el algoritmo de encaminamiento. Se permiten tanto los
caminos minimos como los no minimos. Sin embargo, y por razones de rendimiento,
un algoritmo de encaminamiento debe proporcional al menos un canal perteneciente a
un camino minimo en cada nodo intermedio. Ademas, nos centraremos en los bloqueos
producidos por la red de interconexién. Por lo tanto, supondremos que los paquetes se
consumen en los nodos destinos en un tiempo finito.

Consideraremos varias técnicas de conmutacion. Cada una de ellas pueden verse
como un caso particular de la teoria general. Sin embargo, seran necesario realizar una
serie de suposiciones para algunas de estas técnicas. Para la conmutacion segmentada
supondremos que una cola no puede contener flits pertenecientes a paquetes diferentes.
Después de aceptar el ultimo flit, una cola debe vaciarse antes de aceptar otro flit
cabecera. Cuando un canal virtual tiene colas a ambos lados, ambas colas deben vaciarse
antes de aceptar otro flit cabecera. Asi, si un paquete se bloquea, su flit cabecera siempre
ocupara la cabeza de una cola. Ademads, para cada camino P que pueda establecerse
mediante una funciéon de encaminamiento R, todos los subcaminos de P deben de ser
también caminos de R. A las funciones de encaminamiento que satisfacen esta ultima
propiedad se les denominan coherentes. Para la técnica del cartero loco supondremos
las mismas restricciones que en la conmutacién segmentada. Ademads, los flits muertos
se eliminan de la red tan pronto como se bloquean.

Una configuracion es una asignacion de un conjunto de paquetes o flits a cada cola.
La configuracién que se mostré en la figura 7.30 es un ejemplo de configuracion blo-
queada. Esta configuracion también estaria bloqueada si existieran paquetes adicionales
viajando por la red y que no estén bloqueados. Una configuracién bloqueada en donde
todos los paquetes estan bloqueados se denomina candnica. Dada una configuracién
bloqueada, la correspondiente configuracion candénica puede obtenerse deteniendo la
inyeccion de paquetes en todos los nodos, y esperando a que lleguen todos los paquetes
que no estan bloqueados. Desde un punto de vista practico, sélo es necesario considerar
configuraciones bloqueadas canodnicas.

Figura 7.32: Configuracién ilegal para R.

Observar que una configuracién describe el estado de una red de interconexién en un
instante dado. Asi, no es necesario considerar configuraciones que describen situaciones
imposibles. Una configuracion es legal si describe una situacién posible. En particular,
no consideraremos configuraciones en donde se exceda la capacidad del buffer. Asi, un
paquete no puede ocupar un canal dado al menos que la funciéon de encaminamiento lo
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proporcione para el destino de ese paquete. La figura 7.32 muestra una configuracién
ilegal para una funciéon de encaminamiento R en una malla bidireccional que envia los
paquetes por cualquier camino minimo.

En resumen, una configuracion de bloqueo mortal canonica es una configuracion legal
en donde ningin paquete puede avanzar. Si se utilizan las técnicas de conmutacion SAF
6 VCT:

e Ningun paquete ha llegado a su nodo destino.

Los paquetes no pueden avanzar debido a que las colas de todos los canales de salida
alternativos suministrados por la funciéon de encaminamiento estan llenos.

Si se esta utilizando el encaminamiento segmentado:

e No hay ningun paquete cuyo flit cabecera haya llegado a su destino.

e Los flits cabecera no pueden avanzar porque las colas de todos los canales de sa-
lida alternativos suministrados por la funcién de encaminamiento no estan vacios
(recordar que hemos realizado la suposicién de que una cola no puede contener flits
pertenecientes a diferentes paquetes).

e Los flits de datos no pueden avanzar porque el siguiente canal reservado por sus
paquetes cabecera tiene su cola llena. Observar que un flit de datos puede estar
bloqueado en un nodo incluso si hay canales de salida libres para alcanzar su destino
ya que los flits de datos deben seguir el camino reservado por su cabecera.

En algunos casos, una configuracién no puede alcanzarse mediante el encaminamien-
to de paquetes a partir de una red vacia. Esta situacion surge cuando dos o mas paquetes
precisan del uso del mismo canal al mismo tiempo para alcanzar dicha configuracion.
Una configuracién que puede alcanzarse mediante el encaminamiento de paquetes a
partir de una red vacia se dice que es alcanzable o encaminable. Hacer notar que de la
definicion del dominio de la funcién de encaminamiento como N x N, toda configuracion
legal es también alcanzable. Efectivamente, dado que la funcién de encaminamiento no
tiene memoria del camino seguido por cada paquete, podemos considerar que, para cual-
quier configuracion legal, un paquete almacenado en la cola de un canal fue generado
por el nodo origen de ese canal. En la conmutacion segmentada, podemos considerar
que el paquete fue generado por el nodo origen del canal que contiene el ultimo flit
del paquete. Esto es importante ya que cuando todas las configuraciones legales son
alcanzables, no necesitamos considerar la evolucion dinamica de la red que dio lugar a
dicha configuracién. Podemos considerar simplemente las configuraciones legales, sin
tener en cuenta de la secuencia de inyeccion de paquetes necesaria para alcanzar dicha
configuraciéon. Cuando todas las configuraciones legales son alcanzables, una funcién
de encaminamiento se dice libre de bloqueos mortales (deadlock-free) si, y sélo si, no
existe una configuracién de bloqueo mortal para dicha funcién de encaminamiento.

Condicién necesaria y suficiente

El modelo tedrico para la evitacion de bloqueos que vamos a estudiar a continuacion
se basa en el concepto de dependencia entre canales. Cuando un paquete estd ocu-
pando un canal y a continuacién solicita el uso de otro canal, existe una dependencia
entre dichos canales. Ambos canales estan en uno de los caminos que puede seguir
el paquete. Si se usa conmutacién segmentada (wormhole switching), dichos canales
no tienen por qué ser adyacentes ya que un paquete puede estar ocupando varios ca-
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nales simultaneamente. Ademads, en un nodo dado, un paquete puede solicitar el uso
de varios canales para después seleccionar uno de ellos (encaminamiento adaptativo).
Todos los canales solicitados son candidatos a la seleccion. Asi, todos los canales so-
licitados producen dependencias, incluso si no son seleccionados en una operacién de
encaminamiento determinada. Vedmoslo con un ejemplo:

Consideremos un anillo unidireccional con cuatro nodos denotados por n;,
i ={0,1,2,3} y un canal unidireccional conectando cada par de nodos ad-
yacentes. Sea ¢;, i = {0, 1,2, 3}, el canal de salida del nodo n;. En este caso,
es sencillo definir una funcién de encaminamiento conexa. Se puede enunciar
como sigue: Si el nodo actual n; es igual al nodo destino n;, almacenar el
paquete. En caso contrario, usar ¢;, Vj # i. La figura 7.33(a) muestra la red.
Existe una dependencia ciclica entre los canales ¢;. En efecto, un paquete
en el nodo ng destinado al nodo ns puede reservar ¢y y después solicitar c;.
Un paquete en el nodo n; destinado al nodo ng puede reservar c¢; y después
solicitar co. Un paquete en el nodo nsy destinado al nodo ngy puede reservar
co v después solicitar c3. Finalmente, un paquete en el nodo ng destinado
al nodo n; puede reservar c3 y después solicitar ¢y. Es facil de ver que una
configuracion conteniendo los paquetes arriba mencionados no es libre de
bloqueos ya que cada paquete tiene reservado un canal y esta esperando un
canal ocupado por otro paquete.

Cio .
No = Ny No | N
Co -
i i1 Coo
Cs Cy Ci3| | Cos Co1| |Cn1
C, Y O I A |
n 3 - n 2 n3 : n2
Ci2
(a) (b)

Figura 7.33: Redes del ejemplo anterior.

Consideremos ahora que cada canal fisico ¢; se divide en dos canales vir-
tuales, co; y ¢1;, como se muestra en la figura 7.33(b). La nueva funcién de
encaminamiento puede enunciarse como sigue: Si el nodo actual n; es igual
al nodo destino n;, almacenar el paquete. En caso contrario, usar cp;, si
J <10 cy,sij>i Como se puede ver, la dependencia ciclica ha sido eli-
minada ya que después de usar el canal cy3, se alcanza el nodo ng. Asi, como
todos los destinos tienen un indice mayor que ng, no es posible pedir el canal
coo- Observar que los canales cgg y ¢13 nunca son usados. Ademas, la nueva
funcion de encaminamiento estd libre de bloqueos mortales. Veamos que no
existe ninguna configuracién de bloqueo mortal intentando construir una.
Si hubiese un paquete almacenado en la cola del canal c¢;9, estaria destinado
a ng y los flits podrian avanzar. Asi que c5 debe estar vacio. Ademas, si
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hubiese un paquete almacenado en la cola de ¢y, estaria destinado a ns 6
nz. Como ¢y estd vacio, los flits pueden avanzar y ¢; debe estar vacio. Si
hubiese un paquete almacenado en la cola de ¢y, estaria destinado a ny, no
o nz. Como c¢q1 y ¢qo estan vacios, los flits pueden avanzar y ¢;¢ debe estar
vacio. De forma similar, se puede demostrar que el resto de canales pueden
vaciarse.

Cuando se considera encaminamiento adaptativo, los paquetes tienen normalmente va-
rias opciones en cada nodo. Incluso si una de estas elecciones es un canal usado por
otro paquete, pueden estar disponibles otras elecciones de encaminamiento. Asi, no es
necesario eliminar todas las dependencias ciclicas, supuesto que cada paquete puede en-
contrar siempre un camino hacia su destino utilizando canales que no estén involucrados
en dependencias ciclicas. Esto se muestra con el siguiente ejemplo:

Consideremos un anillo unidireccional con cuatro nodos denotados por n;,
i ={0,1,2,3} y dos canales unidireccionales conectando cada par de nodos
adyacentes, excepto los nodos ng y ng que estan enlazados con un tunico
canal. Sea cy;, i = {0,1,2,3} v cgi, © = {0, 1,2} los canales de salida del
nodo n;. La funcién de encaminamiento puede formularse como sigue: Si el
nodo actual n; es igual al nodo destino n;, almacenar el paquete. En caso
contrario, usar o bien cy;, Vj # i o bien cy;, Vj > i. La figura 7.34 muestra
la red.

Existen dependencias ciclicas entre los canales cy;. Efectivamente, un pa-
quete en el nodo ng destinado al nodo ns puede reservar c4; y después
solicitar c4o y cgo. Un paquete en el nodo ny destinado a ng puede reservar
ca2 v después solicitar c43. Finalmente, un paquete en el nodo ng destinado
al nodo ny puede reservar c43 y después solicitar cag vy cgo-

Cho
Ny Ny
——————>
Cao

CA3 CAl CHl

N 1n,

Figura 7.34: Red del ejemplo anterior.

Sin embargo, la funcién de encaminamiento esté libre de bloqueos mortales.
Aunque nos centraremos en la conmutacion segmentada, el siguiente analisis
también es valido para otras técnicas de conmutacion. Veamos que no existe
ninguna configuraciéon de bloqueo intentando construir una. Si hubiese un
paquete almacenado en la cola del canal cps, estaria destinado a ns3 y los
flits podrian avanzar. Asi, cys debe estar vacia. Ademads, si hubiese un
paquete almacenado en la cola de cpyq, estaria destinado a ny 6 nz. Como
cHo esta vacio, los flits pueden avanzar y cy; se vaciara. Si hubiesen flits
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almacenados en la cola de cyq, estaran destinados a nq, ny 6 n3. Incluso si
su flit cabecera estuviese almacenado en cs; 6 ca2, COMO cpy v cyo estan
vacios, los flits pueden avanzar y cgq se vaciara.

Asi, no es posible establecer una configuracién bloqueada utilizando tinicamente
canales c4;. Aunque existe una dependencia ciclica entre ellos, c49 no puede
contener flits destinados a ng. Esta configuracién no seria legal ya que ng
no puede enviar paquetes hacia si mismo a través de la red. Para cualquier
otro destino, estos flits pueden avanzar ya que cgyy y cyo estan vacios. De
nuevo, c4o puede vaciarse, rompiendo la dependencia ciclica. Por lo tanto,

la funcién de encaminamiento es libre de bloqueos mortales.

Este ejemplo muestra que los bloqueos pueden evitarse incluso cuando existen depen-
dencias ciclicas entre algunos canales. Obviamente, si existieran dependencias ciclicas
entre todos los canales de la red, no habrian caminos de escape para los ciclos. Asi, la
idea clave consiste en proporcionar un camino libre de dependencias ciclicas para esca-
par de los ciclos. Este camino puede considerarse como un camino de escape. Observar
que al menos un paquete en cada ciclo debe poder seleccionar el camino de escape en
el nodo actual, cualquiera que sea su destino. En nuestro caso, para cada configuracion
legal, el paquete cuyo flit cabecera se encuentra almacenado en el canal c4y puede des-
tinarse a nq, ny o n3. En el primer caso, este puede ser emitido de forma inmediata.
En los otros dos casos, el paquete puede usar el canal cyq.

Las dependencias entre los canales pueden agruparse para simplificar el analisis
de los deadlocks. Una forma conveniente es el grafo de dependencias entre canales?
que denotaremos por: D = (G, FE). Los vértices de D son los canales de la red de
interconexién I. Los arcos de D son los pares de canales (c¢;,c¢;) tales que existe una
dependencia de canales de ¢; a ¢;.

Teorema. Una funcion de encaminamiento determinista, R, para una red de in-
terconexion, I, estd libre de bloqueos si, y solo si, no existen ciclos en su grafo de
dependencias entre canales, D.

Prueba: = Supongamos que una red tiene un ciclo en D. Dado que no existen
ciclos de longitud 1, este ciclo debe tener una longitud de dos o mas. Asi, podemos
construir una configuracion de bloqueo llenando las colas de cada canal en el ciclo con
flits destinados a un nodo a una distancia de dos canales, donde el primer canal en el
encaminamiento pertenece al ciclo.

< Supongamos que una red no tiene ciclos en D. Dado que D es aciclico, podemos
asignar un orden total entre los canales de C de tal manera que si ¢; puede ser utilizado
inmediatamente después de ¢; entonces ¢; > ¢;. Consideremos el menor canal en esta
ordenacién con una cola llena ¢;. Cada canal ¢, a los que ¢; alimenta es menor que ¢
y por lo tanto no tiene una cola llena. Asi, ningtn flit en la cola de ¢; esta bloqueado,
y no tenemos una situacion de bloqueo mortal.

2Este grafo fue propuesto por los investigadores Dally y Seitz en su articulo Deadlock-free message
routing in multiprocessor interconnection networks. IEEE Transactions on Computers, vol. C-36, no.
5, pp- 547-553, May 1987.
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7.3.4 Algoritmos deterministas

Los algoritmos de encaminamiento deterministas establecen el camino como una fun-
cién de la direccion destino, proporcionando siempre el mismo camino entre cada par
de nodos. Debemos diferenciar el encaminamiento determinista del encaminamiento
inconsciente (oblivious). Aunque ambos conceptos han sido considerados a veces como
idénticos, en el 1dltimo la decisiéon de encaminamiento es independiente del (es decir,
inconsciente del) estado de la red. Sin embargo, la eleccién no es necesariamente deter-
minista. Por ejemplo, una tabla de encaminamiento puede incluir varias opciones como
canal de salida dependiendo de la direccién destino. Una opcion especifica puede selec-
cionarse aleatoriamente, ciclicamente o de alguna otra manera que sea independiente
del estado de la red. Un algoritmo de encaminamiento determinista siempre propor-
cionarfia el mismo canal de salida para el mismo destino. Mientras que un algoritmo
determinista es inconsciente, lo contrario no es necesariamente cierto.

El encaminamiento determinista se hizo muy popular cuando Dally propuso el me-
canismo de conmutacién segmentada. La conmutacion segmentada requiere muy poco
espacio de buffer. Los encaminadores en este caso son compactos y rapidos. Sin embar-
go, la segmentacion no funciona eficientemente si una de las etapas es mucho més lenta
que el resto de etapas. Asi, estos encaminadores tienen el algoritmo de encaminamien-
to implementado en hardware. No cabe, por tanto, sorprenderse que los disenadores
eligieran los algoritmos de encaminamiento mas sencillos para de esta forma conseguir
un encaminamiento hardware tan rapido y eficiente como fuera posible. La mayoria de
los multicomputadores comerciales (Intel Paragon, Cray T3D, nCUBE-2/3) y experi-
mentales (Stanford DASH, MIT J-Machine) usan un encaminamiento determinista.

En este apartado presentaremos los algoritmos de encaminamiento deterministas
mas populares. Obviamente, los algoritmos més populares son también los més simples.

Encaminamiento por orden de la dimensién

Como ya vimos, algunas topologias pueden descomponerse en varias dimensiones orto-
gonales. Este es el caso de los hipercubos, mallas, y toros. En estas topologias, es facil
calcular la distancia entre el nodo actual y el nodo destino como suma de las diferencias
de posiciones en todas las dimensiones. Los algoritmos de encaminamiento progresivos
reduciran una de estas diferencias en cada operacién de encaminamiento. El algoritmo
de encaminamiento progresivo mas simple consiste en reducir una de estas diferencias
a cero antes de considerar la siguiente dimensién. A este algoritmo de encaminamiento
se le denomina encaminamiento por dimensiones. Este algoritmo envia los paquetes
cruzando las dimensiones en un orden estrictamente ascendente (o descendente), re-
duciendo a cero la diferencia en una dimensién antes de encaminar el paquete por la
siguiente.

Para redes n-dimensionales e hipercubos, el encaminamiento por dimensiones da
lugar a algoritmos de encaminamiento libres de bloqueos mortales. Estos algoritmos
son muy conocidos y han recibido varios nombres, como encaminamiento XY (para
mallas 2-D) o e-cubo (para hipercubos). Estos algoritmos se describen en las figuras 7.35
y 7.36, respectivamente, donde FirstOne() es una funcién que devuelve la posicién del
primer bit puesto a uno, e Internal es el canal de conexiéon al nodo local. Aunque
estos algoritmos asumen que la cabecera del paquete lleva la direccién absoluta del
nodo destino, las primeras sentencias de cada algoritmo calculan la distancia del nodo
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actual al nodo destino en cada dimensién. Este valor es el que llevaria la cabecera
del paquete si se utilizase un direccionamiento relativo. Es facil de demostrar que el
grafo de dependencias entre canales para el encaminamiento por dimensiones en mallas
n-dimensionales e hipercubos es aciclico.

Aunque el encaminamiento por orden de dimensién se suele implementar de manera
distribuida usando una méquina de estados finita, también puede implementarse usando
en encaminamiento fuente (street-sign routing) o una tabla de bisqueda distribuida
(interval routing).

Bloqueos en toros

El grafo de dependencias entre canales para los toros tiene ciclos, como ya vimos para el
caso de anillos unidireccionales en la figura 7.37. Esta topologia fue analizada por Dally
y Seitz, proponiendo una metodologia para el disefio de algoritmos de encaminamiento
deterministas a partir del teorema visto en el apartado 7.3.3.

Algorithm: XY Routing for 2-D Meshes
Inputs: Coordinates of current node (Xcurrent,Y current)
and destination node (Xdest,Y dest)
Output: Selected output Channel
Procedure:
Xof fset := Xdest — X current;
Yoffset .= Ydest — Ycurrent;
if Xof fset <0 then
Channel == X —;
endif
if Xof fset > 0 then
Channel = X +;

endif

if Xoffset =0 and Yof fset <0 then
Channel ==Y —;

endif

if Xoffset =0and Yof fset >0 then
Channel =Y +;

endif

if Xoffset =0and Yof fset =0 then
Channel := Internal;

endif

Figura 7.35: El algoritmo de encaminamiento XY para mallas 2-D.

La metodologia comienza considerando una funciéon de encaminamiento conexa y su
grafo de dependencias entre canales D. Si éste no es aciclico, se restringe el encamina-
miento eliminando arcos del grafo D para hacerlo aciclico. Si no es posible conseguir
un grafo aciclico sin que la funcién de encaminamiento deje de ser conexa, se procede
a anadir arcos a D asignando a cada canal fisico un conjunto de canales virtuales. Uti-
lizando esta metodologia se establece una ordenacién total entre los canales virtuales,
que se etiquetan a continuacion segiin esta ordenacion. Cada vez que se rompe un ciclo
dividiendo un canal fisico en dos canales virtuales, se introduce un nuevo indice para
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Algorithm: Dimension-Order Routing for Hypercubes
Inputs: Addresses of current node Current
and destination node Dest
Output: Selected output C'hannel

Procedure:
of fset := Current & Dest;
if of fset =0 then
Channel := Internal;
else
Channel := FirstOne(of f set);
endif

Figura 7.36: El algoritmo de encaminamiento por dimensiones para hipercubos.

establecer el orden entre los canales virtuales. Ademds, al eliminar un ciclo mediante la
utilizaciéon de un nuevo canal virtual a cada canal fisico, al nuevo conjunto de canales
virtuales se le asigna un valor diferente del indice correspondiente. Veamos la aplicacién
de esta metodologia a anillos unidireccionales y a n-cubos k-arios.
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Figura 7.37: Grafo de dependencias entre canales para anillos unidireccionales.

Consideremos un anillo unidireccional con cuatro nodos denotados por n;,
i ={0,1,2,3} y un canal unidireccional conectando cada par de nodos ad-
yacentes. Sea ¢;, i = {0, 1,2, 3}, el canal de salida del nodo n;. En este caso,
es sencillo definir una funcién de encaminamiento conexa. Se puede enun-
ciar como sigue: Si el nodo actual n; es igual al nodo destino n;, almacenar
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el paquete. En caso contrario, usar ¢;, Vj # i. La figura 7.37(a) muestra la
red. La figura 7.37(b) muestra que el grafo de dependencias entre canales
para esta funcién de encaminamiento presenta un ciclo. Asi, siguiendo la
metodologia propuesta, cada canal fisico ¢; se divide en dos canales virtuales,
Co; ¥ €13, como muestra la figura 7.37(c). Los canales virtuales se ordenan de
acuerdo con sus indices. La funcion de encaminamiento se redefine para que
utilice los canales virtuales en orden estrictamente decreciente. La nueva
funcion de encaminamiento puede formularse como sigue: Si el nodo actual
n; es igual al nodo destino n;, almacenar el paquete. En caso contrario,
usar co;, si j <10 ¢y, si j > i. La figura 7.37(d) muestra el grado de depen-
dencias entre canales para esta funcion de encaminamiento. Como puede
observarse, el ciclo se ha eliminado ya que después de usar el canal cg3, se
alcanza el nodo ngy. De este modo, como todos los nodos destino tienen un
indice mayor que ng, no es posible pedir el canal c¢ypy. Obsérvese que los
canales cqgg y c13 no estan presentes en el grafo ya que nunca se usan.

Es posible extender la funciéon de encaminamiento de anillos unidirecciona-
les para su uso en n-cubos k-arios unidireccionales. Al igual que en el caso
anterior, cada canal fisico se divide en dos canales virtuales. Ademads, se
anade un nuevo indice a cada canal virtual. Cada canal virtual vendra eti-
quetado por cgy, donde d,d = {0,...,n — 1} es la dimensién que atraviesa
el canal, v,v = {0, 1} indica el canal virtual, e i,i = {0,...,k — 1} indica
la posicion dentro del anillo correspondiente. La funcién de encaminamien-
to envia los paquetes siguiendo un orden ascendente en las dimensiones.
Dentro de cada dimension, se utiliza la funcién de encaminamiento para
los anillos. Es facil comprobar que esta funciéon encamina los paquetes en
orden estrictamente decreciente de los indices de los canales. La figura 7.38
muestra el algoritmo de encaminamiento por dimensiones para los 2-cubos
k-arios (toros bidimensionales).

7.3.5 Algoritmos parcialmente adaptativos

En esta seccion nos centraremos en el estudio de algoritmos que incrementan el nimero
de caminos alternativos entre dos nodos dados. Dependiendo de si podemos utilizar
cualquier camino minimo entre un nodo origen y un nodo destino, o inicamente algunos
de ellos, los algoritmos pueden clasificarse en totalmente adaptativos o parcialmente
adaptativos, respectivamente.

Los algoritmos parcialmente adaptativos representan un compromiso entre la flexi-
bilidad y el coste. Intentan aproximarse a la flexibilidad del encaminamiento totalmente
adaptativo a expensas de un moderado incremento en la complejidad con respecto al
encaminamiento determinista. La mayoria de los algoritmos parcialmente adaptativos
propuestos se basan en la ausencia de dependencias ciclicas entre canales para evitar
los bloqueos. Algunas propuestas intentan maximizar la adaptabilidad sin incrementar
los recursos necesarios para evitar los bloqueos. Otras propuestas intentan minimizar
los recursos necesarios para obtener un cierto nivel de adaptabilidad.

Los algoritmos totalmente adaptativos permiten la utilizacién de cualquier camino
minimo entre el nodo origen y el nodo destino, maximizando el rendimiento de la
red (throughput). La mayoria de los algoritmos propuestos se basan en el teorema
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Algorithm: Dimension-Order Routing for Unidirectional 2-D Tori
Inputs: Coordinates of current node (Xcurrent,Y current)
and destination node (Xdest, Y dest)
Output: Selected output C'hannel
Procedure:
Xof fset .= Xdest — X current;
Yoffset .= Ydest — Y current;
if Xof fset <0 then
Channel = cqyp;
endif
if Xof fset > 0 then
Channel = coyq;
endif
if Xoffset =0and Yof fset <0 then
Channel := cp;
endif
if Xoffset =0 and Yof fset > 0 then
Channel := cqq;
endif
if Xoffset =0and Yof fset =0 then
Channel := Internal;
endif

Figura 7.38: El algoritmo de encaminamiento por dimensiones para toros 2-D unidirec-
cionales.

presentado por Dally y Seitz, requiriendo la ausencia de dependencias ciclicas entre
canales, lo que da lugar a un gran nuimero de canales virtuales. Utilizando la técnica
de canales de escape propuesta por Duato, es posible conseguir un encaminamiento
totalmente adaptativo minimizando el nimero de recursos.

En esta seccion nos centraremos en el estudio de dos algoritmos de encaminamiento,
uno parcialmente adaptativo, basado en restringir la adaptabilidad en dos dimensiones,
y otro totalmente adaptativo, basado en la idea de caminos de escape que se esbozo en
el apartado 7.3.3.

Encaminamiento adaptativo por planos

El objetivo del encaminamiento adaptativo por planos es minimizar los recursos nece-
sarios para conseguir un cierto nivel de adaptatividad. Fue propuesto por Chien y Kim
para mallas n-dimensionales e hipercubos. La idea del encaminamiento por planos es
proporcionar adaptabilidad en dos dimensiones en un momento dado. Asi, un paquete
se encamina adaptativamente en una serie de planos 2-D.

La figura 7.39 muestra como funciona el encaminamiento adaptativos por planos.
Un encaminamiento totalmente adaptativo permite que un paquete pueda encaminarse
en el subcubo m-dimensional definido por el nodo actual y destino, como muestra la
figura 7.39(a) para tres dimensiones. El encaminamiento por planos restringe el en-
caminamiento a utilizar en primer lugar el plano Ay, después moverse al plano A, y
asi sucesivamente, tal como muestran las figuras 7.39(b) y 7.39(c) para tres y cuatro
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dimensiones, respectivamente. Dentro de cada plano estan permitidos todos los cami-
nos. El nimero de caminos en un plano dependerd de la distancia en las dimensiones
correspondientes.

’ T

(a) Fully Adaptive (b) Planar-Adaptive (c) Planar-Adaptive

@ Current Node @ Destination Node

Figura 7.39: Caminos permitidos en el encaminamiento totalmente adaptativo y adap-
tativo por planos.

Cada plano A; estd formado por dos dimensiones, d; y d;11. Existen un total de
(n — 1) planos adaptativos. El orden de las dimensiones es arbitrario. Sin embargo,
es importante observar que los planos A; y A;y1 comparten la dimensién d; ;. Si la
diferencia en la dimensién d; se reduce a cero, entonces el paquete puede pasar al plano
A;y1. Sila diferencia en la dimensién d; 1 se reduce a cero mientras que el paquete
se encuentra en el plano A;, no existiran caminos alternativos al encaminar el paquete
a través del plano A;.;. En este caso, el plano A; . puede ser omitido. Ademas, si
en el plano A;, la diferencia en la dimensién d;,; se reduce a cero en primer lugar, el
encaminamiento continuara exclusivamente en la dimensién d; hasta que la diferencia en
esta dimension se reduzca a cero. Por lo tanto, con el fin de ofrecer tantas alternativas
de encaminamiento como sea posible, se dard una mayor prioridad a los canales de la
dimension d; cuando estemos atravesando el plano A;.

Increasina Decreasina

Figura 7.40: Redes crecientes y decrecientes en el plano A; para el encaminamiento
adaptativo por planos.

Tal como hemos definido el encaminamiento por planos, son necesarios tres canales
virtuales por canal fisico para evitar bloqueos en mallas y seis canales virtuales para
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evitar bloqueos en toros. A continuacién analizaremos las mallas mas detenidamente.
Los canales en la primera y ultima dimensién necesitan tinicamente uno y dos canales
virtuales, respectivamente. Sea d;; el conjunto de j canales virtuales que cruzan la
dimensién ¢ de la red. Este conjunto puede descomponerse en dos subconjuntos, uno en
la direccién positiva y otro en la direcciéon negativa. Sean d; j+ y d; j— dichos conjuntos.

Cada plano A; se define como la combinacién de varios conjuntos de canales virtua-
les:

Ai=dig+dig1p+divaa

Con el fin de evitar los bloqueos, el conjunto de canales virtuales en A; se divide en
dos clases: redes crecientes y decrecientes. Las redes crecientes estan formadas por los
canales d; 2+ y d;+10. La red decreciente esta formada por d;o— y di+11 (Figura 7.40).
Los paquetes que cruzan la dimension d; en direccién positiva utilizan la red creciente
de A;. Al no existir relacién entre la redes crecientes y decrecientes de A;, y al cruzarse
los planos secuencialmente, es facil de comprobar que no existen dependencias ciclicas
entre los canales. Por lo tanto, el algoritmo de encaminamiento adaptativo por planos
es libre de bloqueos.

Modelo de giro

7.3.6 Algoritmos completamente adaptativos
Salto negativo

Redes virtuales

Redes deterministas y adaptativas

Algoritmo de Duato

Es posible implementar un algoritmo totalmente adaptativo para n-cubos k-arios uti-
lizando unicamente tres canales virtuales por canal fisico. Basandonos en la idea de
utilizar un algoritmo libre de bloqueo que actiie como vias de escape y anadiendo ca-
nales adicionales a cada dimension que puedan utilizarse sin restricciones, y que nos
proporcionan la adaptabilidad, es posible obtener un algoritmo totalmente adaptativo.

Como algoritmo de base usaremos una extension del algoritmo adaptativo que vi-
mos para anillos unidireccionales. La extension para anillos bidireccionales es directa.
Simplemente, se usa un algoritmo de encaminamiento similar para ambas direcciones
de cada anillo. Dado que los paquetes utilizan tinicamente caminos minimos, no existen
dependencias entre los canales de una direccién y los canales de la direccién opuesta.
Por lo tanto, el algoritmo de encaminamiento para anillos bidireccionales esta libre de
bloqueos. La extension a n-cubos k-arios bidireccionales se consigue utilizando el enca-
minamiento por dimensiones. Para conseguir un encaminamiento minimo totalmente
adaptativo se aniade un nuevo canal virtual a cada canal fisico (uno en cada direccién).
Estos canales virtuales pueden recorrerse en cualquier sentido, permitiendo cualquier
camino minimo entre dos nodos. Se puede demostrar que el algoritmo resultante es
libre de bloqueos.
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7.3.7 Comparacion de los algoritmos de encaminamiento

En esta seccién analizaremos el rendimiento de los algoritmos de encaminamiento deter-
ministas y adaptativos sobre varias topologias y bajo diferentes condiciones de trafico.
Dado el gran nimero de topologias y algoritmos de encaminamiento existentes, una
evaluacion exhaustiva seria imposible. En lugar de esto, nos centraremos en unas cuan-
tas topologias y algoritmos de encaminamiento, mostrando la metodologia usada para
obtener unos resultados que nos permitan una evaluacién preliminar. Estos resultados
se pueden obtener simulando el comportamiento de la red bajo una carga sintética. Una
evaluacion detallada requiere usar trazas que sean representativas de las aplicaciones
bajo estudio.

La mayoria de los multicomputadores y multiprocesadores actuales usan redes de
baja dimensién (2-D 6 3-D) o toros. Por lo tanto, usaremos mallas 2-D y 3-D asi como
toros para evaluar los distintos algoritmos de encaminamiento. Ademads, la mayoria de
estas méaquinas utilizan encaminamiento por dimensiones, aunque el encaminamiento
totalmente adaptativo ha empezado a ser introducido tanto en maquinas experimentales
como comerciales. Por tanto, analizaremos el comportamiento de los algoritmos de
encaminamiento por dimensiones y totalmente adaptativos (estos ultimos requieren
dos conjuntos de canales virtuales: un conjunto para el encaminamiento determinista
y el otro para el encaminamiento totalmente adaptativo).

A continuacion realizaremos una breve descripcion de los algoritmos de encamina-
miento que utilizaremos. El algoritmo determinista para mallas cruza las dimensiones
en orden creciente. En principio, no requiere canales virtuales, aunque pueden utilizar-
se para aumentar el rendimiento. En este tltimo caso, se seleccionara el primer canal
virtual libre. El algoritmo totalmente adaptativo para mallas consiste en dos cana-
les virtuales, uno que se utiliza como via de escape y que permite el encaminamiento
siguiendo el algoritmo X-Y y el otro encargado de hacer posibles todos los caminos
minimos entre el nodo actual y el nodo destino. Cuando existen varios canales de sali-
da libres, se da preferencia al canal totalmente adaptativo en la menor dimension ttil,
seguido por los canales adaptativos segiin el orden creciente de dimensiones ttiles. Si se
usan mas de dos canales virtuales, el resto de canales virtuales permiten un encamina-
miento totalmente adaptativo. En este caso, los canales virtuales se seleccionan de tal
manera que se minimice la multiplexacién de canales. El algoritmo determinista para
toros requiere dos canales virtuales por canal fisico, como vimos en la seccion anterior.
Cuando se utilizan mas de dos canales virtuales, cada par de canales adicionales tienen
la misma funcionalidad de encaminamiento que el primer par. También evaluaremos
un algoritmo parcialmente adaptativo para toros, basado en la extension del algoritmo
parcialmente adaptativo que vimos para anillos unidireccionales. El algoritmo extendi-
do usa canales bidireccionales siguiendo caminos minimos. Ademas, las dimensiones se
cruzan en orden ascendente. El algoritmo totalmente adaptativo para toros requiere un
tercer canal virtual, el resto de canales se usan como en el caso del algoritmo parcial-
mente adaptativo. De nuevo, en el caso de existir varios canales de salida libres, se dara
preferencia a los canales totalmente adaptativos en la menor dimensién 1util, seguido de
los canales adaptativos segin el orden de dimensiones ttiles.

A no ser que se diga lo contrario, los parametros de simulacién son los siguientes:
1 ciclo de reloj para calcular el algoritmo de encaminamiento, para transferir un flit de
un buffer de entrada a un buffer de salida, o para transferir un flit a través de un canal
fisico. Los buffers de entrada y salida tienen una capacidad variable de tal manera que
la capacidad de almacenamiento por canal fisico se mantiene constante. Cada nodo
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tiene cuatro canales de inyeccién y recepcién de paquetes. Ademads, la longitud de los
mensajes se mantiene constante a 16 flits (mas 1 flit de cabecera). También se supondra
que el destino de los mensajes sigue una distribucion uniforme.

Encaminamiento determinista vs. adaptativo

400 ! 055 '

Deterministic (1 VC) ~—
Deterministic (2VC) +—
Adaptive (2VC) &

350 - 0.52 7
300 (-
250 -
200 -

150 -

Average Latency (Cycles)
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t |
0.1 0.2 0.3 0.4 05 0.6
Normalized Accepted Traffic

Figura 7.41: Latencia media del mensaje vs. trafico normalizado aceptado para mallas
16 x 16 para una distribucion uniforme del destino de los mensajes.

La figura 7.41 muestra la latencia media de un mensaje en funcién del trafico nor-
malizado aceptado en una malla 2-D. La grafica muestra el rendimiento del encamina-
miento determinista con uno y dos canales virtuales, y totalmente adaptativo (con dos
canales virtuales). Como se puede apreciar, el uso de dos canales virtuales casi dobla el
rendimiento del algoritmo determinista. La principal razén es que cuando se bloquean
los mensajes, el ancho de banda del canal no se malgasta ya que otros mensajes pueden
utilizarlo. Por lo tanto, anadiendo unos pocos canales virtuales se consigue reducir la
contencién e incrementar la utilizacion del canal. El algoritmo adaptativo consigue el
88% del rendimiento conseguido por el algoritmo determinista con el mismo nimero
de canales. Sin embargo, la latencia es casi idéntica, siendo ligeramente inferior para
el algoritmo adaptativo. Asi, la flexibilidad adicional del encaminamiento totalmente
adaptativo no consigue mejorar el rendimiento cuando el trafico presenta una distribu-
ciéon uniforme. La razoén es que la red esta cargada de forma uniforme. Ademas, las
mallas no son regulares, y los algoritmos adaptativos tienden a concentrar trafico en la
parte central de la biseccién de la red, reduciendo la utilizacién de los canales existentes
en el borde de la malla.

Obsérvese la existencia de una pequena degradacion del rendimiento cuando el al-
goritmo adaptativo alcanza el punto de saturacion. Si la tasa de inyeccién se mantiene
constante en este punto, la latencia se incrementa considerablemente mientras que el
trafico aceptado decrece. Este comportamiento es tipico de los algoritmos de encami-
namiento que permiten dependencias ciclicas entre canales.
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Figura 7.42: Latencia media del mensaje vs. trafico normalizado aceptado para mallas
8 x 8 x 8 para una distribucién uniforme del destino de los mensajes.

La figura 7.42 muestra la latencia media de los mensajes en funcién del tréafico
normalizado aceptado en una malla 3-D. Esta grafica es bastante similar a la de las
mallas 2-D. Sin embargo, existen algunas diferencias significativas. Las ventajas de
usar dos canales virtuales en el algoritmo determinista son mas evidentes en el caso de
mallas 3-D. En este caso, el rendimiento es el doble. Ademas, el algoritmo totalmente
adaptativo alcanza el mismo rendimiento que el algoritmo determinista con el mismo
nimero de canales virtuales. La reduccién de la latencia conseguida por el algoritmo
totalmente adaptativo es mas evidente en las mallas 3-D. La razon es que los mensajes
tienen un canal adicional para elegir en la mayoria de los nodos intermedios. De nuevo,
existe una degradacion del rendimiento cuando el algoritmo adaptativo alcanza el punto
de saturacion. Esta degradacion es méas pronunciada que en las mallas 2-D.

La figura 7.43 muestra la latencia media de los mensajes en funcion del trafico
aceptado en un toro 2-D. La grafica muestra el rendimiento del encaminamiento deter-
minista con dos canales virtuales, parcialmente adaptativo con dos canales virtuales,
y totalmente adaptativo con tres canales virtuales. Tanto el algoritmo parcial como
totalmente adaptativo incrementan el rendimiento considerablemente en comparacion
con el algoritmo determinista. El algoritmo parcialmente adaptativo incrementa el ren-
dimiento en un 56%. La razdén es que la utilizacién de los canales no estd balanceada en
el algoritmo de encaminamiento determinista. Sin embargo, el algoritmo parcialmente
adaptativo permite a la mayoria de los mensajes elegir entre dos canales virtuales en
lugar de uno, reduciendo la contencién e incrementando la utilizacién de los canales.
Obsérvese que esta flexibilidad adicional se consigue sin incrementar el niimero de cana-
les virtuales. El algoritmo totalmente adaptativo incrementa el rendimiento de la red en
un factor de 2.5 en comparacién con el algoritmo determinista. Esta mejora considera-
ble se debe principalmente a la posibilidad de cruzar las dimensiones en cualquier orden.
Al contrario que en las mallas, los toros son topologias regulares. Asi, los algoritmos
adaptativos son capaces de mejorar la utilizacién de los canales distribuyendo el trafico
de forma uniforme a través de la red. Los algoritmos parcial y totalmente adaptativos
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Figura 7.43: Latencia media del mensaje vs. trafico normalizado aceptado para toros
16 x 16 para una distribucion uniforme del destino de los mensajes.

también consiguen una reduccion de la latencia de los mensajes con respecto al algorit-
mo determinista para todo el rango de carga de la red. De manera similar, el algoritmo
totalmente adaptativo reduce la latencia con respecto al parcialmente adaptativo. Sin
embargo, la degradacion en el rendimiento a partir del punto de saturacién reduce el
trafico aceptado por la red al 55% de su valor méximo.

La figura 7.44 muestra la latencia media de los mensajes en funcién del trafico acep-
tado en un toro 3-D. Ademas de los algoritmos analizados en la figura 7.43, esta grafica
muestra también el rendimiento del algoritmo parcialmente adaptativo con tres canales
virtuales. Al igual que en el caso de las mallas, los algoritmos de encaminamiento adap-
tativos se comportan comparativamente mejor en un toro 3-D que un toro 2-D. En este
caso, los algoritmos parcial y totalmente adaptativos incrementan el rendimiento de la
red por un factor de 1.7 y 2.6, respectivamente, sobre el rendimiento obtenido con el al-
goritmo determinista. La reduccion en la latencia también es mas acusada que en el caso
de toros 2-D. La grafica también muestra que anadiendo un canal virtual al algoritmo
parcialmente adaptativo el rendimiento de la red no mejora significativamente. Aunque
aumenta el rendimiento en un 18%, también se incrementa la latencia. La razon es que
el algoritmo parcialmente adaptativo con dos canales virtuales ya permite el uso de dos
canales virtuales en la mayoria de los mensajes, permitiendo la comparticién del ancho
de banda. Asi, anadir otro canal virtual tiene poco impacto en el rendimiento. Este
efecto es similar si se consideran otras distribuciones del trafico en la red. Este resultado
también confirma que la mejora conseguida por el algoritmo totalmente adaptativo se
debe principalmente a la posibilidad de cruzar las dimensiones en cualquier orden.

La figura 7.45 muestra la desviacién estandar de la latencia en funcion del trafico
aceptado por la red en un toro 2-D. Como se puede observar, un mayor grado de
adaptabilidad supone ademés una reduccion de la desviacién con respecto al valor
medio. La razén es que el encaminamiento adaptativo reduce considerablemente la
contencion en los nodos intermedios, haciendo que la latencia sea mas predecible.
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Capitulo 8

Otras arquitecturas avanzadas

Hasta ahora, la mayoria de sistemas que se han explicado pretendian resolver problemas
generales de procesamiento, es decir, se trataba de arquitecturas que de alguna u otra
manera permitian resolver de una forma eficiente una amplia gama de problemas de
computacién. Esto es especialmente interesante puesto que estas arquitecturas son
las que se utilizan en los sistemas de propdsito general que son los que ocupan la
mayor parte del mercado de computadores. Hay diferencias entre unas arquitecturas y
otras, por ejemplo es evidente que una maquina vectorial va a ser ideal para el calculo
cientifico, mientras que un multicomputador es mas interesante para la realizacién de
tareas sencillas por muchos usuarios conectados a el, pero en ambos casos el sistema es
facil de programar y resuelve practicamente el mismo tipo de problemas.

Existen, sin embargo, otras arquitecturas que para un caso particular de problemas
funcionan mejor que ninguna otra, pero no resuelven bien el problema de una progra-
macién sencilla o el que se pueda utilizar en cualquier problema. Estas arquitecturas
son por tanto especificas para determinados problemas y no es facil encontrarlas en
sistemas de propoésito general. Sin embargo, son necesarias para su utilizacién en sis-
temas empotrados, es decir, sistemas que realizan una tarea especifica, que requieran
una especial capacidad en una determinada tarea que un sistema de propdsito general
no puede tener. Los procesadores vectoriales y matriciales son ejemplos de arquitec-
turas que estarian en la frontera entre el propdsito general y los sistemas empotrados.
Ya como sistemas empotrados, o formando parte como un moédulo en un sistema de
propdsito general, tenemos arquitecturas como los arrays sistélicos, los DSPs; las redes
de neuronas, los procesadores difusos, etc.

Como en la mayoria de los casos estas soluciones requieren la realizacion de un chip
a medida, a estas arquitecturas especificas se les llama también arquitecturas VLSI. La
mejora y abaratamiento del diseno de circuitos integrados ha permitido que se pudieran
implementar todas estas arquitecturas especificas en chips simples, lo que ha permitido
el desarrollo y uso de estas arquitecturas.

Hemos visto entonces que hay problemas especificos que inspiran determinadas ar-
quitecturas como acabamos de ver. Por otro lado, existen diferentes formas de enfocar
la computaciéon incluso de problemas generales, pero que por su todavia no probada
eficiencia, o porque simplemente no han conseguido subirse al carro de los sistemas
comerciales, no se utilizan en la practica. Una arquitectura que estaria dentro de este
ambito seria la arquitectura de flujo de datos, donde el control del flujo del programa
la realizan los datos y no las instrucciones. Hay otras arquitecturas como las basadas
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en transputers que resultan también interesantes y de hecho se utilizan comercialmente,
aunque en realidad no suponen una nueva filosofia de arquitectura sino mas bien una
realizacion practica de conceptos conocidos.

En este capitulo veremos estas arquitecturas cuyo conocimiento va a resultar inte-
resante para poder resolver problemas especificos que se pueden presentar y que quiza
una arquitectura de proposito general no resuelve de forma eficaz. Se empezara por la
maquina de flujo de datos y se seguira con las arquitecturas VLSI.

8.1 Maquinas de flujo de datos

Hay dos formas de procesar la informacién, una es mediante la ejecucion en serie de una
lista de instrucciones y la otra es la ejecucién de las instrucciones segun las pidan los
datos disponibles. La primera forma empezd con la arquitectura de Von Neumann donde
un programa almacenaba las ordenes a ejecutar, sucesivas modificaciones, etc., han
convertido esta sencilla arquitectura en los multiprocesadores para permitir paralelismo.

La segunda forma de ver el procesamiento de datos quiza es algo menos directa,
pero desde el punto de vista de la paralelizacién resulta mucho maés interesante puesto
que las instrucciones se ejecutan en el momento tienen los datos necesarios para ello,
y naturalmente se deberian poder ejecutar todas las instrucciones demandadas en un
mismo tiempo. Hay algunos lenguajes que se adaptan a este tipo de arquitectura
comandada por datos como son el Prolog, el ADA, etc. es decir, lenguajes que explotan
de una u otra manera la concurrencia de instrucciones.

En una arquitectura de flujo de datos un instruccion esta lista para ejecucién cuando
los datos que necesita estan disponibles. La disponibilidad de los datos se consigue por
la canalizacion de los resultados de las instrucciones ejecutadas con anterioridad a los
operandos de las instrucciones que esperan. Esta canalizacion forma un flujo de datos
que van disparando las instrucciones a ejecutar. Por esto se evita la ejecucién de
instrucciones basada en contador de programa que es la base de la arquitectura Von
Neumann.

Las instrucciones en un flujo de datos son puramente autocontenidas; es decir, no
utilizan variables en una memoria compartida global, sino que llevan los valores de las
variables en ellas mismas. En una maquina de este tipo, la ejecucién de una instruccién
no afecta a otras que estén listas para su ejecucion. De esta manera, varias instrucciones
pueden ser ejecutadas simultaneamente lo que lleva a la posibilidad de un alto grado
de concurrencia y paralelizacion.

8.1.1 Grafo de flujo de datos

Para mostrar el comportamiento de las maquinas de flujo de datos se utiliza un grafo
llamado grafo de flujo de datos. Este grafo de flujo de datos muestra las dependencias de
datos entre las instrucciones. El grafo representa los pasos de ejecucién de un programa
y sirve como interfaz entre la arquitectura del sistema y el lenguaje de programacion.

Los nodos en el grafo de flujo de datos, también llamados actores, representan
los operadores y estan interconectados mediante arcos de entrada y salida que llevan
etiquetas conteniendo algun valor. Estas etiquetas se ponen y quitan de los arcos de
acuerdo con unas reglas de disparo. Cada actor necesita que unos determinados arcos
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de entrada tengan etiquetas para que pueda ser disparado (o ejecutado). Cuando estan
presentes las etiquetas en los arcos necesarios, el actor se habilita y entonces se dispara.
Al dispararse, quita una etiqueta de cada uno de los arcos de entrada requeridos para el
disparo, realiza la funcién requerida segun las etiquetas que hubiera, y pone las etiquetas
de resultado en los arcos de salida correspondientes.

Cada nodo de un grafo de flujo de datos puede representarse (o guardarse) como
una copia de actividad. Una copia de actividad consiste en unos campos para el tipo
de operacién, el almacenamiento de las etiquetas de entrada, y para las direcciones de
destino. Como en un grafo de flujo de datos, una coleccién de copias de actividad se
puede utilizar para representar un programa.

Hay dos tipos de etiquetas: etiquetas de datos y etiquetas booleanas. Para distinguir
el tipo de entradas a un actor se utilizan flechas simples para llevar etiquetas de datos
y flechas dobles para las etiquetas booleanas. El actor de conmutacion pone la etiqueta
de entrada en uno de los arcos de salida dependiendo de la etiqueta que llega por la
entrada booleana. El actor de combinacion pone una de las etiquetas de entrada en el
arco de salida dependiendo de la etiqueta booleana. La puerta T pasa la etiqueta de la
entrada a la salida cuando la etiqueta booleana es True, y la puerta F cuando es False.

La figura 8.1 muestra el grafo de flujo de datos para el calculo de N! cuyo codigo
secuencial se da a continuacién. Hay que hacer notar que los arcos booleanos de entrada
de los dos actores que combinan estan inicializados con etiquetas Fualse. Esto causa que
en el inicio del programa, la etiqueta de datos N vaya a la salida de los dos combinadores.

Input N;
i=N;
While i>1
{ N=N(i-1);
i=i-1;
}

Output N;

e

T

7
B

I
{
@%

Figura 8.1: Grafo de flujo de datos para calcular N!
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8.1.2 Estructura basica de un computador de flujo de datos

Se han realizado algunas maquinas para probar el funcionamiento de la arquitectura de
flujo de datos. Una de ellas fue desarrollada en el MIT y su estructura se muestra en
la figura 8.2. El computador MIT esté formado por cinco unidades:

Unidad de proceso, formada por un conjunto de elementos de proceso especializa-
dos.

Unidad de memoria, formada por células de instruccién para guardar la instruccién
y sus operandos, es decir, cada célula guarda una copia de actividad.

Red de arbitraje, que envia instrucciones a la unidad de procesamiento para su eje-
cucion.

Red de distribucion, que transfiere los resultados de las operaciones a la memoria.

Unidad de control, que administra todas las unidades.

Paquete de resultado Paquete de operacion

-EP-O \ Cédigo\ Operandos\ Destino\

Valor | Destino \

Unidad
de
Control

N

> Célula de Instruccion0 |

N

= Célula de Instruccionl |

Red de
Arbitraje

Red de
distribucién

v

Sistema de memoria

Figura 8.2: La maquina MIT de flujo de datos.

Cada célula de instruccién guarda una instruccién que consiste en un cédigo de
operacién, unos operandos, y una direccion de destino. La instruccién se activa cuando
se reciben todos los operandos y senales de control requeridas. La red de arbitraje
manda la instruccién activa como un paquete de operacion a unos de los elementos de
proceso. Una vez que la instruccion es ejecutada, el resultado se devuelve a través de
la red de distribucion al destino en memoria. Cada resultado se envia como un paquete
que consiste en un resultado mas una direcciéon de destino.

Las maquinas de flujo de datos se pueden clasificar en dos grupos:

Maquinas estaticas: En una maquina de flujo de datos estatica, una instruccion
se activa siempre que se reciban todos los operandos requeridos y haya alguna
instrucciéon esperando recibir el resultado de esta instruccién; si no es asi, la
instruccion permanece inactiva. Es decir, cada arco en el grafo del flujo de datos
puede tener una etiqueta como mucho en cualquier instante. Un ejemplo de este
tipo de flujo de datos se muestra en la figura 8.3. La instruccién de multiplicacién
no debe ser activada hasta que su resultado previo ha sido utilizado por la suma.
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A menudo, esta restriccién se controla con el uso de senales de reconocimiento.

Maquinas dinamicas: En una méaquina de flujo de datos dindmica, una instruccion
se activa cuando se reciben todos los operandos requeridos. En este caso, varios
conjuntos de operandos pueden estar listos para una instruccién al mismo tiempo.
En otras palabras, un arco puede contener mas de una etiqueta.

AN Multiplicar

X=(A*B)+(C*D) ! ]

A B C D ) 2 Sumar

Figura 8.3: Ejemplo de maquina de flujo de datos estéatica (las flechas discontinuas son
las sefiales de reconocimiento).

Comparado con el flujo de datos estético, el dinamico permite mayor paralelismo
ya que una instruccion no necesita esperar a que se produzca un espacio libre en otra
instruccion antes de guardar su resultado. Sin embargo, en el tipo dindmico es necesario
establecer un mecanismo que permita distinguir los valores de diferentes conjuntos de
operandos para una instruccion.

Uno de estos mecanismos consiste en formar una cola con los valores de cada operan-
do en orden de llegada. Sin embargo, el mantenimiento de muchas largas colas resulta
muy costoso. Para evitar las colas, el formato del paquete de resultado a menudo in-
cluye un campo de etiqueta; con esto, los operandos que coinciden se pueden localizar
comparando sus etiquetas. Una memoria asociativa, llamada memoria de coinciden-
cias, puede ser usada para buscar las coincidencias entre operandos. Cada vez que
un paquete de resultados llega a la unidad de memoria, sus campos de direccién y de
etiqueta son guardados en la memoria de coincidencias. Tanto la direcciéon como la
etiqueta seran utilizadas como clave para determinar qué instruccion esta activa.

A pesar de que las maquinas convencionales, basadas en el modelo Von Neumann,
tienen muchas desventajas, la industria todavia sigue fabricando de forma mayoritaria
este tipo de computadores basados en flujo de control. Esta eleccién esta basada en la
efectividad/coste, lanzamiento al mercado, etc. Aunque las arquitecturas de flujo de
datos tienen un mayor potencial de paralelizacion, todavia se encuentran en su etapa
de investigacién. Las maquinas de flujo de control todavia dominan el mercado.

8.2 Otras arquitecturas
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:K*§+ 8*5 Multiplicar
A B C D bipd—] 1

AN
S
7

Sumar

Multiplicar

[l

...,cl,cob\

[l

[l X
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= L —

...,dl,d@/ ’

Figura 8.4: Ejemplo de maquina de flujo de datos dinamica. Un arco en grafo de flujo
de datos puede llevar mas de una etiqueta a un tiempo.
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Apéndice A

Comentarios sobre la bibliografia

La siguiente lista de libros es una lista priorizada atendiendo a la idoneidad de los
contenidos para la asignatura de a, no se estd por tanto diciendo que un libro sea
mejor que otro, sino que unos cubren mejor que otros determinados contenidos de la
asignatura. No hay un libro que se pueda decir que cubre todos los aspectos de la
asignatura o que es el libro de texto basico, pero practicamente los 3 o 4 primeros son
suficientes para preparar la mayoria de temas que se explican durante la asignatura.

[CSG99)

[Hwa93]

[DYNY7]

[HPY6]

Parallel Computer Architecture: A Hardware/Software approach. Uno de los libros
sobre arquitecturas paralelas méas completos y actuales. Presenta una visién bastan-
te general de las arquitecturas paralelas pero eso no impide entrar con gran detalle
en todos los temas que trata. Aunque el libro es sobre arquitecturas paralelas en
general se centra sobre todo en los multiprocesadores y multicomputadores. La
estructura de este libro se asemeja bastante a la adoptada para el temario.

Advanced computer architecture: Parallelism, scalability, programmability. De este
libro se han extraido muchos de los contenidos de la asignatura y aunque trata de
casi todos los temas hay algunos que estan mejor descritos en otros textos. Es el
libro sobre arquitectura, escrito por el mismo autor, que viene a sustituir al [HB87]
que en algunos temas ya se estaba quedando algo anticuado. Comparado con otros
no sigue exactamente la misma estructura y a veces los temas estan repartidos en
varios capitulos, pero todo el contenido es bastante interesante y actual. Vienen
muchos ejemplos de maquinas comerciales y de investigacion.

Interconnection Networks; An Engineering Approach. Toda la parte de redes del
temario del curso de a se ha extraido de este libro. Probablemente es uno de
los libros sobre redes de interconexion para multicomputadores méas completos que
existen actualmente.

Computer Architecture, a Quantitative Approach. Esta tltima edicion de Hennessy
y Patterson es una mejora sobre la version editada en espanol, ya que incluye mu-
chos aspectos nuevos del procesamiento paralelo, multiprocesadores y multicompu-
tadores. Buena parte del libro estd dedicada a la segmentacién de instrucciones
y procesadores RISC, pero hay capitulos, como el de los vectoriales, que han sido
utilizados integramente para el temario del curso. Sirve de apoyo para casi el resto
de temas del curso entre los que destacan la clasificacion de los computadores, las
redes, memoria entrelazada, caché y consistencia de la memoria. Es un libro de
lectura amena con ejemplos y graficos cuantitativos.
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[Sto93]  High-Performance Computer Architecture. Es un libro con algunos aspectos intere-
santes de las arquitecturas avanzadas. Presenta unos modelos ttiles para la extrac-
cion de conclusiones sobre los sistemas paralelos. Estos modelos son los utilizados
en el tema dedicado al estudio del rendimiento en el curso. Sirve de complemento a
otros temas siendo interesante el capitulo dedicado a los procesadores vectoriales.

[HB87] Arquitectura de Computadoras y Procesamiento Paralelo. Libro clasico de arquitec-
tura de computadores, el problema es que parte de sus contenidos se han quedado
algo obsoletos. En cualquier caso sigue siendo una referencia valida para muchos
temas y para tener una referencia en espanol sobre segmentacién, vectoriales, ma-
triciales y maquinas de flujo.

[HP93] Arquitectura de Computadoras, un Enfoque Cuantitativo. Se trata de una versién
en espanol del conocido Hennessy y Patterson, pero una edicién anterior que el
comentado anteriormente en inglés. Esto significa que hay ciertas carencias en
cuanto a multiprocesadores. En cambio el tema de vectoriales estd bien tratado, y
es casi la Unica referencia en espanol para este curso.

[Zar96] Computer Architecture, single and parallel systems. Aunque no es un libro muy
extenso trata muy bien los temas que incluye. Para la asignatura destaca el tema
sobre segmentacion, la clasificacion de los sistemas paralelos, la caché, y es de los
pocos libros de arquitectura en general que trata con cierta extension las arquitectu-
ras especificas como las maquinas de flujo de datos, las matrices sistolicas, las redes
neuronales, los sistemas difusos, etc.

[Tan95]  Distributed Operating Systems. Este libro trata sobre todo los sistemas operati-
vos, pero el capitulo dedicado a la memoria compartida distribuida es muy util,
especialmente para el tema de modelos de consistencia de memoria.

[CDK96] Distributed systems: concepts and design. Es una referencia adicional al [Tan95]
sobre el tema de modelos de consistencia de memoria. El resto del libro trata de los
sistemas distribuidos, pero no tanto desde el punto de vista de la arquitectura.

[Fly95]  Computer architecture: pipelined and parallel processor design. Libro muy completo
que enfoca los mismos temas desde una 6ptica diferente. Resulta interesante como
segunda lectura, no porque en el resto de libros estén mejor, sino porque el nivel es
algo mas elevado. Destaca el tema de coherencia de cachés y para ampliar un poco
el tema de redes.

[Wil96]  Computer Architecture, design and performance. Otro libro con contenidos intere-
santes. Destacan sobre todo la parte de segmentacién, la de redes, y la de flujo de
datos.

[Kai96] Advanced Computer Architecture: a systems design approach. Este libro, a pesar de
su nombre, poco tiene que ver con los contenidos de los libros clasicos de arquitectura
de computadores. No obstante, los temas dedicados a las matrices sistélicas y a las
maquinas de flujo de datos son interesantes.

[Sta96]  Organizacion y Arquitectura de Computadores, disenio para optimizar prestaciones.
No es realmente un libro de arquitecturas avanzadas, pero como trata algunos temas
a bajo nivel, puede ser interesante para completar algunos aspectos. Destaca la
descripcion que hace de algunos buses y en especial del Futurebus+-.

[Sta93]  Computer organization and architecture: principles of structure and function. Ver-
sion en inglés de su homodlogo en castellano.
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