Capitulo 5

Multiprocesadores

Los multiprocesadores son sistemas MIMD basados en varios procesadores funcio-
nando de forma paralela e independiente. La principal caracteristica de los multiproce-
sadores 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.

5.1. Coherencia de las cachés

La bibliografia sobre la coherencia de caché para multiprocesadores es bastante am-
plia, casi cualquier libro de arquitectura de computadores incluye alguna cosa. Los mas
completos sin embargo son [Hwa93|, [HP96], [Zar96] y [Fly95]. Los apuntes se han rea-
lizado 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 unico 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 continuacién es el problema de mantener la coherencia
del sistema de memoria en sistemas multiprocesadores con varias cachés y memoria
compartida.

5.1.1. El problema de la coherencia de las cachés
Pensemos por un momento cuél 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 ultimo valor escrito
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16 Multiprocesadores

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 ultimo valor escrito en esa direccion, sin importar el proceso que
escribié dicho valor. Las cachés (antememorias) no interfieren con el uso de miltiples
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
posicién X en memoria principal. La figura 5.1 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, jleerd 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 CPU B lee X 1 1 1
3 CPU A escribe 0 en X 0 1 0

Figura 5.1: 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-
nicion, aunque intuitivamente correcta, es vaga y simple; la realidad es bastante mas
compleja. Esta definicion 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 definicién 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 posicién X, que sigue de una escritura de
P a X, sin que ningin 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 posicion 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.
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5.1 Coherencia de las cachés 17

3.  Las escrituras a la misma posicion 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 posicién, los
procesadores nunca pueden leer el valor 2 y luego el 1.

La primera condicion 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 cuestion 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 5.2. En esta figura se muestran tres procesadores con cachés propias y
conectados a través de un bus comin 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.

7

Memoria

Figura 5.2: Ejemplo del problema de coherencia de las cachés.

= Si consideramos una caché write-through la modificacion realizada por el procesador
Ps5 hard que el valor de u 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.

= Si considera una caché writeback la situacién empeora. En este caso el procesador
P3 inicamente activara el bit de modificado en el bloque de la caché en donde tiene
almacenado u y no actualizara la memoria principal. Unicamente cuando ese bloque
de la caché sea reemplazado su contenido se volcara 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.
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18 Multiprocesadores

Por 1ltimo, si varios procesadores escriben distintos valores en la localizacién 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 operacién. En la actualidad, casi todos los microprocesadores
proporcionan mecanismos para soportar la coherencia de cachés.

5.1.2. 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 5.3(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 5.3(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
MY Caché Memoria MY Memoria
CcPU oA cPU
DIl /F Principal , Principal
D/l Caché
D/l
(a) Caché con direcciones fisicas. (b) Caché con direcciones virtuales.

Figura 5.3: 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 direcciéon que
se especifica en la etiqueta de la caché (tag) es inica y no existe el problema del aliasing
que tienen las cachés con direccion virtual. Como no tiene problemas de aliasing no es
necesario vaciar (flush) la caché, y ademés el sistema operativo tiene menos bugs de
caché en su nucleo.

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 integracién de la MMU/TLB y caché en el mismo VLSI chip, muchas
veces incluso con el procesador, alivia este problema.
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5.1 Coherencia de las cachés 19

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
nicleo 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 frecuente
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 nicleo, llamadas al sistema y operaciones de 1/O. También el depurado
de programas resulta practicamente imposible con este tipo de caché.

Una solucién consiste en anadir informacién 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.

5.1.3. 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 direcciéon 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 instruccién.

Ejecucion atémica Las operaciones de memoria de una instruccion se ejecutan de
forma atomica una respecto a la otra segun el orden especificado. Es decir, to-
dos los aspectos de una operacion deben parecer que se han ejecutado antes de
cualquier aspecto de la operacién siguiente.

Emisién Una operacién 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 nocién de lo que significa
que una operacion de memoria haya sido realizada es que parezca que ha tenido
lugar desde la perspectiva del procesador.
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20 Multiprocesadores

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
operacién 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 iltima’, es que ahora ya no tenemos un orden definido por el programa
sino ordenes de programas separados para cada proceso y esos ordenes 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 localizacién 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 localizacién. Ademas, las lecturas y escrituras
a una localizacion desde cualquier procesador individual deberan mantener el orden del
programa dentro de esta ordenacion secuencial. No hay razon para creer que el sistema
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 opera-
ciones de cada procesador serd realizadas en algin momento dado. Ademads, nuestra
nocién intuitiva de “altimo” 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 localizaciéon en el mismo orden.

Por supuesto, no es necesario construir una ordenacién total en cualquier punto de
la méquina 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 serializacion siempre que sea posible. Sélo 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-
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 operacién de lectura es el valor escrito por la tltima
escritura en esa localizacion en la secuencia arriba indicada.

Esta implicita en la definicién de coherencia la propiedad de que todas las escrituras
a una localizacién (desde el mismo o diferente procesador) son vistas en el mismo
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5.1 Coherencia de las cachés 21

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 P, (o P, o P3) no deben poder ver wy 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, quizas 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 maquina,
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 ejecucién. Este concepto serd mas
importante cuando discutamos los modelos de consistencia de la memoria. Para finalizar,
una definicién adicional que necesitamos en el caso de los multiprocesadores es la de
completitud de una operacion: Una operacion de lectura o escritura se dice que se ha
completado cuando se ha realizada con respecto a todos los procesadores.

5.1.4. Esquemas de coherencia de las cachés

Existen numerosos protocolos para mantener la coherencia de las cachés en un sis-
tema 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 realizacién de compiladores que eviten la incoherencia entre cachés de
datos compartidos. La otra aproximacién es proveer mecanismos hardware que man-
tengan de forma continua la coherencia en el sistema, siendo ademas transparente al
programador. Como esta segunda forma es la mas 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 niimero 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. Basicamente cada nodo procesador tendré los
bits necesarios para indicar el estado de cada linea de su caché y asi realizar las tran-
sacciones de coherencia necesarias segtin lo que ocurra en el bus en cada momento.

En el segundo tipo de sistemas, con varias subredes locales y un amplio nimero 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 més 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.
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Dado que los sistemas multiprocesadores basados en memoria compartida y caché sue-
len estar basados en bus, o una jerarquia de buses con no muchos niveles, los protocolos
de coherencia suelen ser de sondeo, por esto se le dedica una atencién 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 in-
validate) 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 blo-
que guardadas en las otras cachés. Por contra, la politica de actualizacion 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 interconexion empleada. Cuando la red de intercone-
xi6n permite el broadcast (como en un bus), los comandos de invalidacién y actualizacién
pueden ser enviados a todas las cachés de forma simultanea. A los protocolos que uti-
lizan esta técnica se les denominan, tal y como se ha comentado antes, protocolos de
de sondeo o snoopy, dado que cada caché monitoriza las transacciones de las demas
cachés. En otras redes de interconexion, donde el broadcast no es posible o causa de-
gradacién (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 per-
miso 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.

5.2. Protocolos de sondeo o snoopy (medio compar-
tido)

Tal y como se ha comentado antes, hay dos tipos de protocolos atendiendo al me-
canismo 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 mas usado tanto en pro-
tocolos de sondeo como en los de directorio. El acceso exclusivo asegura que no hay
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 ganaré ne-
cesariamente, 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
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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 esta 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
interpretaciéon 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 serializacién
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
informacion sobre el bus para poder mantener la coherencia. También comprobaremos
que los protocolos proporcionan restricciones suficientes en la ordenacién para mantener
la serializacién 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 peticion de ese bloque.
Se dice que una caché tiene una copia exclusiva de un bloque si es la Unica caché con
una copia vélida del bloque (la memoria principal puede o no tener una copia vilida).
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.)

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
solo 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 modificado
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
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la memoria y puede ser descartado.

También debemos considerar los protocolos basados en la actualizacion. En este caso,
cuando se escribe en una localizacién 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 demas 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 demés 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 5.1 resume los principales protocolos e implementaciones para mantener la
coherencia en sistemas basados en bus. El niimero de protocolos del tipo de invalidar
en escritura es mayor puesto que son los protocolos que se utilizan mas.

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- Mdéquinas
N+1 invalidate de la memoria es pro- Synapse;
pietaria primeras
disponibles
Berkeley Write Write back Estado propietario Berkeley
invalidate compartido SPUR
[llinois ~ 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

Cuadro 5.1: Protocolos de sondeo para la coherencia de cachés.

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 actualizacion en
escritura.
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5.2.1. 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 mas cachés adicionales pueden tener
también una copia actualizada (compartida). Modificado significa que iinicamente 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 valida del bloque (ni
en estado modificado ni compartido). Antes de que un bloque compartido pueda ser
escrito y pasar al estado modificado, todas las demas copias potenciales deben de ser
invalidadas via una transaccion de bus de lectura exclusiva. Esta transaccion 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
serd reemplazado por el nuevo bloque, y si el bloque actual estd en el estado modificado
su contenido serd volcado a la memoria principal.

Supongamos que el bus permite las siguientes transacciones:

»  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 transaccién se genera por un PrRd que falla en la
caché y el procesador espera como resultado de esta transaccion el dato solicitado.

» 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 deméds cachés necesitan
ser invalidadas. Esta transaccion se genera por una PrWr a un bloque que, o no
estd en la caché o estd 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 puede solicitar una confirmacién como resultado de esta transaccion.

»  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 ultimo contenido. Esta transaccion 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.
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Figura 5.4: Protocolo bésico de invalidacién con tres estados.

El diagrama de estados que gobierna un bloque en cada caché en este protocolo se
muestra en la figura 5.4. Los estados estdn 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 transacciéon 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 accion especial, permitiendo que la memoria responda con el dato.
Sin embargo, si una caché tiene el bloque en el estado modificado (y inicamente 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 véalida. Esta caché envia los datos al bus en
lugar de la memoria y degrada su copia del bloque al estado compartido. La memoria
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 transaccién BusRd
o indicando un error en la transaccion BusRd y generando una transacciéon de escritura
para actualizar la memoria. En el dltimo 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 realizé la peticién pero no por la memoria,
dejando la memoria sin actualizar, pero este caso requiere més 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 transaccion de lectura exclusiva
en el bus, que causa que todas las otras copias del bloque sean invalidadas, asegurando
a la caché que realiza la peticion la propiedad exclusiva del bloque. El bloque asciende
al estado de modificado y después se escribe. Si otra caché realiza una peticion 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.
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La transaccién 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 optimizaciéon comun 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 invali-
do (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 invalido, 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 transiciéon 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 5.2 se
puede ver en la figura 5.5.

Accién Proces. ‘ Est. P, ‘ Est. P, ‘ Est. P; ‘ Acc. bus | Datos sumin. por

1. P lee u S — — BusRd Memoria
2. Py lecu S - S BusRd Memoria
3. P escribe u 1 — M BusRdX Memoria
4. Py lee u S - S BusRd Caché de P
5. Py leeu S S S BusRd Memoria

Figura 5.5: Protocolo de invalidacion de 3 estados en accién para las transacciones
mostradas en la figura 5.2.

Satisfaccion de la coherencia

Dado que pueden existir lecturas y escrituras a cachés locales de forma simulténea,
no es obvio que se satisfaga la condicién 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 realizé la transacciéon de lectura exclusiva mas
reciente. En la serializacion, esta secuencia de escrituras aparecera en el orden indicado
por el programa entre esa transaccion 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
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del bus que separara la finalizaciéon 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 cémo puede construirse una consistencia global entrela-
zando todas las operaciones de memoria. La serializacién 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 lec-
tura 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 ope-
raciones 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 operacién 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.

> OO E @ | -
dX —=

A INC= 00

v W |

Figura 5.6: Orden parcial en las operaciones de memoria para una ejecucién con el
protocolo MSI.

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
transaccién de lectura exclusiva en el bus y la realizacién de la escritura en la caché. La
tercera condicion, que proporciona la escritura atémica, se consigue bien porque una
lectura (i) causa una transaccion en el bus que es posterior a aquella transaccién de
escritura cuyo valor desea obtener, en cuyo caso la escritura debe haberse completado
de forma global antes de la lectura, o (ii) porque es posterior en el orden del programa
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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.

5.2.2. Protocolo de invalidaciéon de 4 estados (MESI)

El protocolo MSI presenta un problema si consideramos una aplicacién secuencial
en un multiprocesador; este uso de la multiprogramacion es de hecho la carga més 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 tnica copia (exclusiva) pero que no estd modificado y cargado el bloque en ese
estado, podriamos evitarnos la iltima transaccion, ya que el estado indica que ningin
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 transaccién 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 peticion 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). Iy M tienen la misma seméntica que antes. El estado exclusivo,
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
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
senial adicional (S) que esté disponible para que los controladores puedan determinar
en una transaccién BusRd si existe otra caché que tenga el mismo bloque. Durante la
fase en la que se indica en el bus la direccion 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 peticiéon 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.
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Figura 5.7: Diagrama de transicion de estados para el protocolo Illinois MESI.

El diagrama de transicién de estados para este protocolo se muestra en la figura 5.7.
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 transaccién. 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 aparicion de una transaccién BusRd hace que un bloque que
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 deméds 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 determinacion de si una linea es compartida o no
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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 invalidaciéon para
todas aquellas lineas que no estaban compartidas.

Veamos las transiciones segin 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 com-
partida, 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 estda modificada
entonces se escribe esta linea también a la memoria al mismo tiempo. Si es com-
partida, 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 inwva-
lidas. Hay que hacer notar que este protocolo sélo permite un tnico escribiente,
es decir, una linea modificada solo esta presente en una tnica caché.

Acierto de escritura: Si la caché peticionaria es la propietaria (linea modificada o
exclusiva), se actualiza la linea en la caché sin mds. 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.

5.2.3. Write once

A veces se le conoce también como write invalidate directamente, ya que es el primero
que se penso 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 5.8. Los 4 estados son los siguientes:

Valida: La linea de caché, que es consistente con la copia en memoria, ha sido leida
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 tnica vez desde que se leyé 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 vdlida se
la conoce también como consistente mailtiple, a la reservada como consistente unica, y
la sucta como inconsistente unica, la vdlida se queda con el mismo nombre.

En realidad este protocolo de escribir una vez estd basado en un protocolo mas

Ingenierfa Informatica Universidad de Valencia



32 Multiprocesadores

Prwr / ——
PrRd / ——

BusRd / Flush \

Prwr / BusRdX \
\ BusRdX / Flush

Prwr/ ——
\

\
|
|

Bust [—= \ |
Prwr / , / \ |
Buswrx | PrRd/—- L/ \ \
\ BustX / -
|
/
\ BusRdX / —— !
\BusWrX /— /
PrRd / — /
BusRd / -~ ‘ /
/ /
| v v

/ Ve

e

-
@4/

Figura 5.8: Diagrama de transicién del protocolo Write once.

sencillo con solo 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 5.8 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 wvdlida. El
primer acierto de escritura lleva a la linea a su estado de reservada. Los aciertos de
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 invalidar
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 operaciéon de lec-
tura 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 ezclusiva puesto que es la
Unica 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
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estado de wdlidas. 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 wdlidas.

Acierto de escritura: Si la copia esta 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 invalidar 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 algiin 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
1nwdlida, no se realiza ningtin 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 estandar no incluyen estas lineas por lo que resulta
complicado implantar protocolos de coherencia de caché, a pesar de que estos buses
incluyen multiprocesadores.

5.2.4. 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, sélo lectura, sucia compartida
y sucia privada. Cuando una linea estd compartida, sélo el propietario tiene esa linea en
el estado sucia compartida; todos los demas deberan tener esa linea como solo lectura.
Por lo tanto, una linea de caché sélo puede estar en el estado sucia compartida o sucia
privada en una tnica caché, que serd la propietaria de esa linea.

La figura 5.9 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 6rdenes que vienen a través del bus realizadas por el resto
de procesadores.

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
sdlo 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 sdlo
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Figura 5.9: Diagramas de transicién del protocolo Berkeley.

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 méas 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.

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 actualizaciéon a memoria principal,
con lo que la escritura se realiza local a la caché.

5.2.5. Protocolo de actualizacion de 4 estados (Dragon)

A continuacién estudiaremos un protocolo de actualizacion basico para cachés de
post-escritura. Esta es una versién mejorada del protocolo usado por los multiprocesa-
dores 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: exclusivo (E), compartido (SC), compar-
tido modificado (SM) y modificado (M). El estado exclusivo significa que sélo existe
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una caché (esta caché) con una copia del bloque y que dicho bloque no ha sido mo-
dificado. 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 actualiza-
da. SM significa que potencialmente dos o mas procesadores tienen este bloque en su
caché, la memoria principal no estd 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 tnicamente en esta memoria, la memoria principal tiene un valor anticua-
do, 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 invalido
(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 invalidaciéon 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 seméantica usual vista en los protocolos anteriores. BusUpd es una
nueva transaccion 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 tinicamente la palabra modificada en lugar
de todo el bloque, se espera una utilizacién mas eficiente del ancho del banda del bus.

Al igual que en el caso del protocolo MESI aparece la senal S para soportar el estado
E.

La figura 5.10 muestra el diagrama de transicién de estados para este protocolo. A
continuacion se exponen las acciones a realizar cuando un procesador incurre en un 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 transaccién 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 activard la linea S y proporcio-
nara el iltimo 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 sera proporcionado por la memoria
principal y cargado en la caché local en el estado E.

Escritura: Si el bloque estd 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
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Figura 5.10: Diagrama de transicion de estados del protocolo de actualizacion Dragon.

caché local, el bloque cambia internamente al estado M, no siendo necesaria
ninguna accién adicional. Sin embargo, si el bloque esta 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 estd presente en la caché, la escritura se trata como una transaccion 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.

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 tnicamente si se encuentra en el estado M o SM. Si
estd 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.

5.2.6. Firefly

El Firefly tiene 3 estados que son: lectura privada os Exclusivo (E), lectura com-
partida o Compartida Consistente (SC) y sucia privada o Modificada (M). El estado
de linea invdlida se utiliza solo para definir la condicién inicial de una linea de caché.
El Firefly utiliza el esquema de actualizacién en vez del de invalidacién, 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
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bus, la LineaCompartida, que se activa para indicar que al menos otra caché comparte
la linea.

PrRd/ —-
Prwr / BusUpd(S)

PrRd / —— BusRd / ——

PrRdMiss / BusRd(S)
PrwrMiss / BusRd(S) / BusUpd

—( E
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Figura 5.11: Diagrama de transicién de estados del protocolo de actualizacion Firefly.

En la figura 5.11 se muestra el diagrama de transicion de estados del protocolo
Firefly. Veamos las transiciones a realizar segin los casos:

Fallo de lectura: Siotra caché tiene una copia de la linea, ésta la entrega a la caché pe-
ticionaria, 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: Si la linea esta privada sucia o lectura privada, se escribe a
la caché sin mas. En el 1ltimo 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 LineaCompar-
tida. Esto es necesario para que asi la caché que esta escribiendo pueda saber si
la linea esta compartida o no. Si la linea no esta compartida, se puede evitar la
escritura “a todos” (broadcast) aunque la transaccién se debe realizar en cualquier
caso. Si no esta compartida el estado pasa a modificada, de otra manera se carga
como lectura compartida.
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5.2.7. 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 fenémenos 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
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 actualizacion, pero sélo una escritura de invalidacion
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 actualizacién, 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 inme-
diata 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 més se demanda en un
multiprocesador basado en bus, los protocolos de invalidacién son los que mas se han
utilizado en estos casos. Los protocolos de actualizacién también causan problemas
segun los modelos de consistencia, reduciendo las ganancias de rendimiento potenciales
mostradas en el punto 3 anterior. En disenos con pocos procesadores (2-4) donde los
procesadores estan fuertemente acoplados, la mayor demanda de ancho de banda de los
protocolos de actualizacion 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 actualizacion no se usen.

En un sistema que requiera mucha migracién de procesos o sincronizacién, cualquier
protocolo de invalidacién va a funcionar mejor que los de actualizacién. Sin embargo,
un fallo en la caché puede producirse por la invalidacién iniciada por otro procesador
previamente al acceso a la caché. Estos fallos por invalidacién 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 in-
validacién facilita la implementacion de primitivas de sincronizacién. Tipicamente, la
media de copias invalidas es bastante pequena, como 2 o 3 en pequenos multiprocesa-
dores.

El protocolo de actualizacién requiere la capacidad de realizar transacciones de
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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 reduccion del trafico en el bus en un multiprocesador de este tipo. Sin
embargo, este protocolo no puede ser usado con varias escrituras seguidas largas.

5.2.8. El problema de la falsa comparticién

5.3. Esquemas de coherencia basados en directorio

Los protocolos de sondeo vistos con anterioridad precisan de arquitecturas que ten-
gan 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 aco-
modar un ntimero elevado de procesadores debido a la limitacion del ancho de banda.
Para multiprocesadores con un ntimero elevado de procesadores se utilizan otro tipo de
interconexiones como las vistas en en el capitulo 5.6 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.

5.3.1. Protocolos basados en directorio

Veremos a continuacién 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 informacion 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 busqueda, 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 més 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 jerdrquicos y los
protocolos con directorios encadenados.

En ocasiones la nocién 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 esta 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 porcion
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del directorio basdandonos 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 continuacion los diferentes protocolos, de uno y otro tipo, mas frecuente-
mente utilizados.

5.3.2. 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 5.12 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, sélo uno de los bits de presencia estd a uno, es decir, sélo 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 5.12), 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 5.12), sirve para indicar si la copia
tiene permiso de escritura, es decir, cuando este bit es uno entonces es la 1inica copia
que existe de esta linea en las cachés y por tanto tiene permiso para escribir.

Memoria | Unaentrada en
Compartida el directorio ‘ 1 ‘ 0 ‘ 1

Bit de inconsistencia l Bloque de

Unica . . datos
Bits de presencia

x|

Figura 5.12: 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 peticién de fallo de lectura a
la memoria. Si el bit de inconsistencia simple esta activado, la memoria envia una
peticién 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 tltimo 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
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de presencia correspondiente a la caché ¢ y envia una copia del bloque a ¢. 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 valida enviado mensajes
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 solo 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 peticiéon 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 sim-
ple 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 méas puesto que es la tinica 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 + Nimero 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 niimero de procesadores, dispardandose por
tanto cuando el nimero de procesadores es elevado. Si ademas 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.

5.3.3. Protocolo de directorio limitado

Para evitar el crecimiento cuadratico del mapeado completo es posible restringir el
niumero de copias de caché activas de forma simultdnea 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
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sondeo entre procesadores o grupos de procesadores, la X vale NB donde N es el
nimero 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 i < N, se representaria como Dir; N B.

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
nimero 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 NN 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 nimero de procesadores en el sistema.

5.3.4. Protocolo de directorio encadenado

Los tipos vistos anteriormente se aplican sobre todo a sistemas con directorio cen-
tralizado. Si el directorio se encuentra distribuido, lo que significa que la informacion
del directorio se encuentra distribuida entre las memorias y/o cachés, se reduce el ta-
maino del directorio asi como el cuello de botella que supone un directorio centralizado
en multiprocesadores grandes. Directorios distribuidos hay de dos tipos, protocolos de
directorio 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 peticiéon que no puede ser servida por las cachés en un directorio, es enviada
a otros clusters tal y como determina el directorio.
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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
también la copia, y asi sucesivamente. Por lo tanto, una entrada en el directorio contiene
unicamente un tnico puntero que apunta a la cabeza de la lista. Con esto, el tamano
del directorio es proporcional al nimero 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 conexion de hasta 64K procesadores, memorias, o nodos de en-
trada/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 5.13 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
[

C ] X

Memoria Compartida

R R

oU

Caché a Caché b Caché ¢

—CL x [ x|

Figura 5.13: 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 peticion 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 peticién de fallo de escri-
tura 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
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la caché ¢ una peticion de invalidacion 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 invalidacién de linea a b.
Estas operaciones contintian hasta que se invalidan todas las copias. Por tltimo
se realiza la escritura a la copia que es la unica en la lista.

Acierto de escritura: Si la caché que escribe, ¢, es la unica 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 tnica caché con copia. El proceso de invalidacién es igual que el visto en el
punto anterior. Por ltimo 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 ¢ que serd 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.

5.3.5. 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 utilizacién 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 véalida 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, nimero de procesadores y tamano del bloque), como de la distribucién de
los fallos en la jerarquia de la memoria. La posiciéon de los datos demandados depende
tanto de la localizacién inicial como de los patrones de comparticiéon. Empezaremos
examinando el rendimiento basico de la caché en la carga de programas paralelos que
utilizamos en la seccién 5.2.7, 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 seccion los
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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 distribucion de datos pobre, estos fallos pueden ser significativos.

Como muestra la figura 5.14, la tasa de fallos con estas cachés no se ve afectada por
el cambio en el nimero de procesadores, con la excepcion 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.

6% [Frree

0
5% 1.0%

4%

Miss rate 3%

Miss rate  0.5%
2%

1%

0% 0.0%

8 16 32 64 8 16 32 64

Processor count Processor count

80 e

6%

Barnes
0.5% Miss rate 4%
Miss rate

2%

0.0% 0%

8 16 32 64 8 16 32 64

Processor count Processor count

| B Localmisses [0 Remote misses

Figura 5.14: Tasa de fallo en funcién del niimero de procesadores.

La figura 5.15 muestra cémo cambia la tasa de fallos al incrementarse el tamano de la
caché, suponiendo una ejecucion 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 reduccién 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 solo
daran lugar a amplificar este fenémeno.

Finalmente, la figura 5.16 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 5.17 muestra el nimero de bytes
necesarios por referencia de datos en funcién del tamano del bloque, dividiendo los
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Figura 5.15: Tasa de fallo en funcién del tamano de la caché.
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Figura 5.16: Tasa de fallo en funcién del tamano del bloque suponiendo una caché de
128 KB y 64 procesadores.
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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 interconexién escalable, podemos usar los datos de la
figura 5.17 para determinar el ancho de banda global por nodo y estimar ancho de
banda de la biseccién, como muestra el siguiente ejemplo.

BO [ 06# -
5.0 05 F- -
40 04 F

Bytes per data 3.0
reference 20 k..

Bytes per data 03 r
reference 02 |

10 r
0.0

01

0.0
16 32 64 128 16 32 64 128

Block size (bytes) Block size (bytes)

Barnes

Bytes per data
Bytes per data reference

reference

16 32 64 128 16 32 64 128
Block size (bytes) Block size (bytes)

| B Local [ Global

Figura 5.17: 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 biseccién 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 niimero de bytes por re-
ferencia 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 rdpido MPP
escalable disponible en 1995. La demanda de ancho de banda por nodo excede a
las redes de interconexion 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 biseccion crece proporcionalmente a la raiz cuadrada del ntimero
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 conexién del tipo malla 3D dobla este ancho de banda de la biseccién
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(3200 M B/sec), que excede el ancho de banda necesario. La siguiente generacion
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 5.18
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 contencion, que probablemente no es muy
serio en los programas paralelos examinados, con la posible excepcién 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 + >

Figura 5.18: Caracteristicas de la maquina basada en directorio del ejemplo.

La figura 5.19 muestra el coste en ciclos para una referencia a memoria, suponiendo
los parametros de la figura 5.18. Sélo se contabilizan las latencias de cada tipo de
referencia. Cada barra indica la contribucién de los éxitos de caché, fallos locales, fallos
remotos y fallos remotos a una distancia de tres saltos. El coste estd influenciado por la
frecuencia total de los fallos de caché y actualizaciones, al igual que por la distribucién
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 5.14. Al aumentar la tasa de fallo, cabria esperar que el tiempo gastado en las
referencias a memoria se incremente también.

Aunque la figura 5.19 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 sincronizacion.

5.4. 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 localizacién que leera el segundo. Sin embargo,
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Figura 5.19: 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.

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 codigo que se muestran en la figu-
ra 5.20 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
(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 esta 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.

Claramente, estamos esperando mas del sistema de memoria que devolver el “tltimo
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/* El valor inicial de A y flag es 0 */
Py P
A=1 while (flag == 0); /* bucle vacio */
flag=1 print A

Figura 5.20: Requisitos de un evento de sincronizacion mediante flags.

valor escrito” para cada localizacién: 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.

5.4.1. Consistencia secuencial

Antes de ver el modelo de consistencia secuencial, que es sin duda uno de los mas
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 més formal: “Cualquier lectura
de 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 ninguin 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 atn 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.
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Por lo tanto, la tinica forma en la que se podria implementar este modelo es su-
poniendo que los datos viajan de forma instantanea (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 arquitec-
tura de comunicacion, 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) ejecutandose con cualquier solapamiento de los dis-
tintos 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 ordenacion
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 ejecucion 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 5.21 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 maquina 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 atéomicas
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 cuando se completan. Lo que impor-
ta es que parezcan completarse en un orden que no viole la consistencia secuencial.
Veamoslo mediante el ejemplo que se muestra en la figura 5.22.

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, 1a, 2b, 2a. No importa que
se hayan completado fuera de orden, dado que el resultado (1,2) de la ejecucién es la
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Los procesadores
envian las referencias
alamemoriaen el
orden determinado

por € programa El conmutador se conecta

de forma aleatoria despues
de cadareferencia

Memoria

Figura 5.21: Abstraccion desde el punto de vista del programador del subsistema de
memoria bajo el modelo de consistencia secuencial.

P1 PQ
(la) A =1; (2a) print B;
(1b) B =2; (2b) print A;

Figura 5.22: Ordenes entre los accesos sin sincronizacion.

misma que si las operaciones se hubiesen ejecutado y completado en el orden del progra-
ma. Por otra parte, la ejecucion 1b, 2a, 2b, la 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 res-
tricciones. 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 pro-
cesos 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, especialmente en un
sistema con varias copias de un bloque que necesita ser informado ante una escritura.
La atomicidad de las escrituras, incluidas en la definicion de consistencia secuencial,
implica que la posicién 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 escri-
tura 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 5.23. Mostrar
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como la no preservacién 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 tnicamente después lee el valor de A,
por transitividad podriamos deducir que P3 encontrard que A vale 1. Si P, puede
continuar después de la lectura de A y escribir B antes de tener garantizado que Pj
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 intuicién de la consistencia secuencial.

Py P Py
A=1; — while (A==0);
B=1; — while (B==0);
print A

Figura 5.23: 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 todas 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 6rdenes totales (intercalados
como se ha definido anteriormente). Es decir, debe existir un orden total o
intercalacion de 6rdenes 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 consis-
tencia secuencial en un multiprocesador. El siguiente conjunto se usa de forma habitual
debido a su relativa simplicidad sin ser excesivamente restrictivas:

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 emitié espera ha
que se haya realizado la escritura antes de emitir su siguiente operacion.

3. Después de emitir una operaciéon 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
genero el valor devuelto por la lectura, antes de emitir su siguiente operacion. Es
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decir, si la escritura que generd 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 serializaciéon en muchas situaciones.

5.4.2. Otros modelos de consistencia

Con el orden del programa definido en términos del programa fuente, estd 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 condiciéon. 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 mo-
dernos procesadores usan mecanismos sofisticados como buffers de escritura, memoria
entrelazada, encauzamiento y técnicas de ejecucién 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 programacién 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 5.24 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 més 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.
Guptal.

Para entender las diferencias entre los diferentes modelos relajados y las posibles
implicaciones para una implementaciéon de los mismos, la forma més 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 funcion de las cuatro posibles dependencias existentes entre dos instrucciones:

'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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Figura 5.24: Modelos de consistencia de memoria.

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 direcciéon, 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 direccién, 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 direccion, dado que se trata de una dependencia verdadera.

Si existe una dependencia entre una lectura y una escritura, la seméantica de un programa
ejecutado sobre un uniprocesador exige que las operaciones estén ordenadas. Si no
existen dependencias, el modelo de consistencia de la memoria determina qué ordenes
deben preservarse. Un modelo de consistencia secuencial exige que se preserven los
cuatro ordenes, 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 operacion por parte de un procesador. Por ejemplo, relajar
la ordenacién 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,
el sistema debe parecer que preserva los cuatro ordenes descritos anteriormente, aunque
en la practica se permite la reordenacion. Esta sutileza permite implementaciones que
usan trucos que reordenan eventos sin permitir que dichas reordenaciones sean obser-
vadas. En la consistencia secuencial una implementacién 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 ultima 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 sincronizacion, que actiian como barreras, y el resto de los
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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 restriccion en la ordenacion més simple es que
que todo acceso de sincronizacion 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 notacion S — W, S — R, W — Sy R — S. Hay que recordar que
un acceso de sincronizacion 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 ordenacién entre una escritura y una
lectura (a direcciones diferentes), eliminando la ordenacién 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 operacion de escritura.
Ademas, relajando tnicamente una ordenacién, 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 operacién 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 serd 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 5.25 resumiremos todos los modelos, mostrando los
ordenes impuestos, y mostraremos un ejemplo en la figura 5.26.

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.

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:

= Una lectura o escritura se completara antes que cualquier operacién de sincronizacion
ejecutada por el procesador después de la lectura o escritura segin el orden del
programa.
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=  Una operacion de sincronizacién se completara antes que cualquier lectura o escritura
que ocurra segun el orden del programa después de la operacion

Como se muestra en la figura 5.25, las uinicas 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 solo puede aprovecharse de este hecho si
dispone de lecturas no bloqueantes. En caso contrario, el procesador implementa implici-
tamente 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 lectura 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.

M odel 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-SS-S

processor consistency VAX, SPARC

Partial store order SPARC R-RR-W S-W,5-R,R-§W-S5,S-S

Weak ordering PowerPC S-W,S-R,R-S, W-S, S-S

Release consistency Alpha, MIPS Sp—-W, Sp~R,R-Sg, W-Sg,
Sa—Sa: Sa— Sr. SR~ Sa
Sr-Sr

Figura 5.25: 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 sincronizacion que se usan para adquirir el acceso a una variable
compartida (denotadas por S,4) y aquellas que liberan un objeto para permitir que otro
procesador puede adquirir el acceso (denotadas por Sg). La consistencia en la libera-
cion se basa en la observacion de que en los programas sincronizados es necesaria una
operacién de adquisicién antes de usar un dato compartido, y que una operacion de
liberacion debe seguir a todas las actualizaciones a los datos compartidos y preceder en
el tiempo a la siguiente operacion de adquisicion. 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 liberacién. Por tanto, las ordenaciones
que se preservan son las que implican inicamente a Sy y Sk, como se muestra en la
figura 5.25; como muestra en el ejemplo de la figura 5.26, este modelo impone el menor
nimero de ordenes de los cinco modelos.

Para comparar los modelos de release consistency y weak ordering, consideremos
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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 = \ B =
acquire (9); acquire (9); acquire (9); acquire (9); acquire (9);
C = C= C= C
\:\E =D =D =\D
rel ease (9); rel ease (9); rel ease (S); rel ease (9); rel ease (9S);
E/: E/: E/: E = E =
F = F = F = F = F =

Figura 5.26: Ejemplos de los cinco modelos de consistencia vistos en esta seccion que
muestran la reduccién en el nimero de 6rdenes impuestos conforme los modelos se hacen
mas relajados.

qué ordenaciones son necesarias para este ultimo modelo, para ello descompondremos
cada S en S, v Sg. Esto nos llevaria a ocho ordenaciones en relacion con los accesos
sincronizados y los accesos ordinarios y cuatro ordenaciones en relaciéon tinicamente con
los accesos sincronizados. Con esta descripcién, podemos ver que cuatro de las orde-
naciones impuesta en weak ordering no aparecen en el modelo de release consistency:

W — Sa, R— Sy, Sg — Ry Sg — 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 tnicamente escribe en ella), algunas operaciones, como una barrera, actia
de adquisicion y liberacién 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 adquisicién 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.

Consistencia de liberaciéon perezosa

Consistencia de ingreso

5.4.3. Implementacién 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
implementacion 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
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multiples peticiones por parte de un procesador, los beneficios de los modelos relajados
mas ambiciosos serdn pequenos. Afortunadamente, la mayoria de los beneficios pueden
conseguirse permitiendo un pequeno ntimero 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 ocultacion 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 invalidacién 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 operacién 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 liberacién 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 ejecucién
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
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 bloqueara 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.
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5.4.4. Rendimiento de los modelos relajados

El rendimiento potencial de un modelo de consistencia més relajado depende de
las capacidades de la maquina y de la aplicacién que se ejecute. Para examinar el
rendimiento de un modelo de consistencia de la memoria, debemos definir en primer
lugar las caracteristicas del hardware:

= El cauce emite una instruccion por ciclo de reloj y el manejo puede ser estatico o
dinamico. La latencia de todas las unidades funcionales es de un ciclo.

= Un fallo de caché supone 50 ciclos de reloj.
= La CPU incluye un buffer de escritura con capacidad para 16 escrituras.
= 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 ejecucion 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 ejecucién dinamica y tiene un buffer de reordenacién 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.
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Figura 5.27: Rendimiento de los modelos de consistencia relajados sobre una variedad
de mecanismos hardware.

La figura 5.27 muestra el rendimiento relativo para dos programas paralelos, LU y
Ocean, para estos cuatro modelos hardware y para dos modelos de consistencia diferen-
tes: TSO y release consistency. El rendimiento mostrado es relativo al rendimiento bajo
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una implementacién directa de la consistencia secuencial. El aumento de rendimiento
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 5.27 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 ejecuciéon dindamica de las ins-
trucciones. Esto hubiera hecho descender el ratio de fallos y las ventajas de los modelos
relajados, al menos sobre estas aplicaciones.

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 sincronizacién para escribir sus programas sincronizados,
haciendo la eleccién de un modelo de consistencia relajado invisible al programador y
permitiendo mayor rendimiento.

5.5. Sincronizacion

Los mecanismos de sincronizacién suelen implementarse mediante rutinas software
que descansan en las instrucciones de sincronizacion proporcionadas por el hardware.
Sin esta capacidad, el coste de construir las primitivas basicas de sincronizacién seria
demasiado alto y se incrementaria al incrementarse el niimero de procesadores. Estas
primitivas forman los bloques de construccion basicos 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 sincronizacién. Las conclusiones han cambiado a lo
largo del tiempo, con los cambios de la tecnologia y el estilo de diseno de las maquinas.
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 exclusién mutua
unicamente 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
atémica.

La historia del diseno 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 atéomica sofisticada, la instruccion compare-
and-swap, para soportar la sincronizacion en multiprogramacion sobre sistemas uni-
procesador o multiprocesador. Esta instruccién compara el valor de una posicion 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 sincronizacién a nivel de usuario, como barreras y candados, de-
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ben ser soportadas a nivel de maquina, y no sélo las primitivas leer-modificar-escribir;
es decir, el propio algoritmo de sincronizacion 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 sim-
ple instrucciones de lectura y escritura con un tnico operando. La solucién de SPARC
fue proporcionar operaciones atémicas 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 atémicas 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 instrucciéon de lectura especial
denominada load linked o load locked y una instruccién de escritura especial denomi-
nada 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 alma-
cenamiento condicionado. El almacenamiento condicionado se define de tal manera que
devuelva un valor para indicar si dicho la operacién 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 5.28 se muestra un ejemplo de
como se pueden implementar algunas operaciones atomicas con la utilizacion de estas
dos operaciones.

try: mov R3,R4 ; mov exchange value try: |l R2,0(R1) ;loadlinked
Il R2,0(R1) ;loadlinked addi R2,R2, #1 ;increment
sc R3, 0(R1) ; storeconditional sc R2, O(R1)  store conditional
beqz R3, try ; branch store fails beqz R2, try ; branch store fails
mov R4, R2 ; put load valuein R4

Figura 5.28: 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

Componentes de un evento de sincronizacion

Consideremos los componentes de un evento de sincronizacion, lo que nos permi-
tira ver claramente por qué el soporte directo en hardware de la exclusion 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 sincronizacion:

un método de adquisicion: un método mediante el cual un proceso intenta
adquirir el derecho de la sincronizacién (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 sincronizacién 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.
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un método de lLiberacion: un método que permita a un proceso habilitar
el paso de un evento de sincronizacién a otros procesos; por ejemplo, una
implementacién de la operacion UNLOCK, un método para que el tltimo
proceso que llega a una barrera libere a los procesos que estan esperando,
o un método para notificar a un proceso que esta 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 liberacién? Existen dos alternativas: espera activa y bloqueo. La espera
activa significa que el proceso se queda ejecutando un bucle que testea de forma repe-
titiva si una variable a cambiado de valor. Un liberacion del evento de sincronizacién
por parte de otro proceso cambia el valor de la variable, permitiendo proceder al pro-
ceso 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 ejecuciéon 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 gran-
de y si hay otros procesos en ejecucion. La dificultad de implementar operaciones de
sincronizaciéon 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 sincronizacion de
alto nivel tales como los candados y las barreras?. Normalmente, un programador quiere
usar candados, eventos, o incluso operaciones de méas alto nivel sin tenerse que preo-
cupar de su implementacion interna. La implementacién se deja en manos del sistema,
que debe decidir cuanto soporte hardware debe proporcionar y cuanta funcionalidad im-
plementar en software. Se han desarrollado algoritmos de sincronizacién software que
utilizan simples primitivas atémicas de intercambio y que se aproximan a la velocidad
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 utilizacion de estas operaciones
en las aplicaciones. Asi, una vez mas, la respuesta estard determinada por un mejor
entendimiento del comportamiento de la aplicacion.

Las implementaciones software de las operaciones de sincronizacién 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 sincronizacion. El diseno de una buena libreria de sincronizacién puede suponer un
desafio. Una complicacién potencial es que el mismo tipo de sincronizacion, e inclu-
so la misma variable de sincronizacion, puede ejecutarse en diferentes ocasiones bajo
condiciones de ejecucién muy diferentes. Estos escenarios diferentes 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 sera que el
algoritmo proporcione un gran ancho de banda para las operaciones de lock-unlock,
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mientras que en condiciones de baja carga la meta es proporcionar baja latencia para la
adquisicion del cerrojo. Una segunda complicacién es que los multiprocesadores se usan
normalmente con cargas de multiprogramacién 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 sincronizacién. Todos estos aspectos hacen de
la sincronizacién un punto critico en la interacciéon hardware/software.

5.5.1. Cerrojos (exclusién mutua)

La operaciones de exclusién mutua (lock/unlock) se implementan utilizando un am-
plio rango de algoritmos. Los algoritmos simples tienden a ser mas rapidos cuando
existen poca contenciéon, pero son ineficientes ante altas contenciones, mientras que los
algoritmos sofisticados que se comportan bien en caso de contencién tienen un mayor
coste en el caso de baja contencion.

Implementacion de cerrojos usando coherencia

Antes de mostrar los distintos mecanismos de implementacién de la exclusiéon 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 ningiin otro procesador esta tratando
de adquirirlo al mismo tiempo, un procesador debe ser capaz de adquirirlo
con baja latencia.

Bajo trdfico. Supongamos que varios o todos los procesadores intentan ad-
quirir un cerrojo al mismo tiempo. Deberia ser posible la adquisiciéon 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-
ciones debido a la contenciéon, y también puede ralentizar transacciones no
relacionadas que compiten por el bus.

Escalabilidad. En relacion con el punto anterior, ni la latencia ni el tréafico
deben variar mas rapidamente que el niimero de procesadores usados. Hay
que tener en cuenta que dado que el nimero 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 informacion que es necesaria debe ser
pequena y no debe escalar més 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 inanicién o una imparcialidad excesiva.

La primera implementacién que veremos es la implementacién de los spin locks: cerro-
jos 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 implementacién de un cerrojo de este tipo seria el que se presenta en
el siguiente codigo:
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1i R2,#1
lockit: exch R2,0(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 implementacién. Con la implementacion actual, cada intento de
intercambio requiere una operacién de escritura. Si varios procesadores intentan obtener
el cerrojo, cada uno generara 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 esta 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 esta 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 adquisicién del cerrojo y, cuando termina, almacena un 0 en la variable cerrojo
para liberarlo, con lo que comienza de nuevo la carrera para adquirirlo. A continuacién
se muestra el codigo del cerrojo mejorado:

lockit: 1w R2,0(R1)
bnez R2,lockit
1i R2,#1

exch R2,0(R1)
bnez R2,lockit

Examinemos cémo este esquema usa el mecanismo de coherencia de la caché. La figu-
ra 5.29 muestra el procesador y las operaciones de bus cuando varios procesos intentan
adquirir la variable cerrojo usando un intercambio atémico. Una vez que el procesador
que tiene el cerrojo lo libera (almacena un 0), las demas cachés son invalidadas 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.

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 ningin trafico en el bus. Esto permite la siguiente secuencia de cédigo que
tiene las mismas caracteristicas que la versién de intercambio optimizada (R1 contiene
la direccién del cerrojo):

lockit: 11 R2,0(R1)
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Coherence
Step Processor PO Processor P1 Processor P2 state of lock Bug/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 Bus/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 O 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 5.29: Pasos en la coherencia de la caché y trafico en el bus para tres procesadores,
PO, P1y P2 que intentan adquirir un cerrojo en protocolo de coherencia por invalidacién.

bnez R2,lockit
1i R2,#1

sc R2,0(R1)
beqz  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 deter-
minar el nimero de transacciones de bus necesarias para que los 20 procesadores
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 peticién
pendiente se sirve antes de cualquier nueva peticiéon y que los procesadores son
iguales de répidos.

Respuesta La figura 5.30 muestra la secuencia de eventos desde que se libera el cerrojo
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hasta la siguiente vez que se libera. Por supuesto, el niimero de procesadores com-
pitiendo 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 mas de 30.000 ciclos para que todos los procesadores adquieran el
cerrojo. Ademas, 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.

Event Duration
Read miss by all waiting processorsto 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
invalidation of all lock copies (19 x 50)

Total time for one processor to acquire and release lock 3050 clocks

Figura 5.30: Tiempo para adquirir y liberar un cerrojo cuando 20 procesadores estan
compitiendo por el mismo.

La raiz del problema esta en la contencién y en el hecho de que los accesos se
serialicen. Para solucionar estos problemas vamos a estudiar una serie de algoritmos
avanzados que intentardn tener baja latencia en el caso de poca o nula contencion 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 tnico proceso intentando obtener
un cerrojo cuando éste se libera (mas 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 liberacién. En primer lugar veremos una
modificacién del cerrojo optimizado que reduce la contencion retrasando artificialmente
los procesos cuando fallan en la adquisicion 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 5.31 muestra una implementacion de este algoritmo. Esta
implementacion intenta preservar una baja latencia cuando la contencién es pequena
no retrasando la primera iteracion.

Ticket Lock. Este algoritmo actia como un sistema de ticket. Cada proceso que
espera la adquisicién de un cerrojo toma un ntmero, 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 nimero global
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li R3, 1 ;R3 = initial delay
lockit: I R2, O(R1) ;1 oad |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
i | ocki t
goit: use data protected by |ock

Figura 5.31: Un cerrojo con exponential back-off.

es igual al nimero que ha obtenido. Para liberar el cerrojo, un proceso simplemente in-
crementa el nimero global. La primitiva atomica necesaria es del tipo fetchéincrement,
que utiliza un proceso para obtener su ticket del contador compartido. Esta primitiva
puede implementarse mediante una instruccion atémica o usando LL-SC. Este cerrojo
presenta una sobrecarga en el caso de ausencia de contencién similar a la del 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 liberacién, 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 invalidacion y un conjunto de lecturas cuando
un procesador tenia éxito en su SC). Una manera de reducir este tréfico es introducir
algin 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 tardara en
llegarle su turno; es decir, una cantidad proporcional a la diferencia entre su ticket y el
numero del contador en su ultima 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
adquisicién es usar una operacion fetchéfincrement para obtener la siguiente direccion
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. Soélo 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 operacion de testeo después del fallo ya que tinicamente 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 unico 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
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significativo. También presenta un inconveniente potencial en el caso de maquinas de
memoria distribuida.

Algoritmos para cerrojos en sistemas escalables

Al principio de esta seccién se han discutido los distintos tipos de cerrojos existentes,
cada uno de los cuales daba un paso mas en la reduccién 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 éste se libera, pero la
notificacién de la liberacién llega a todos los procesadores a través de una invalidacion y
el posterior 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 liberacion a un procesador escribiendo en la localizacion
correspondiente.

Sin embargo, las cerrojos basados en array tienen dos problemas potenciales en
maquinas escalables con memoria fisica distribuida. En primer lugar, cada cerrojo re-
quiere 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 ejecucién a través de una operacion
fetchéincrement. Esto hace imposible almacenar las variables de sincronizacion de ma-
nera 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 contencién. 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 implementacion 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 res-
tantes 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 iltimo 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.

Supongamos que el cerrojo de la figura 5.32 estd inicialmente libre. Cuando un
proceso A intenta adquirir el cerrojo, lo obtiene y la cola quedaria como se muestra
en la figura 5.32(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 (c). B y C estan 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 sera NULL
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Figura 5.32: Estados de la lista para un cerrojo cuando los procesos intentan adquirirlo
y cuando lo liberan.

y el cerrojo estard otra vez libre. De esta manera, los procesos tienen garantizado un
acceso al cerrojo en una ordenacién FIFO con respecto al orden en el que intentaron
adquirirlo.

Debe quedar claro que en el cerrojo por cola software el espacio necesario es pro-
porcional al nimero de procesos que estan esperando o participando en el cerrojo, no
al nimero de procesos en el programa. Este seria el cerrojo que se elegiria para maqui-
nas 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, 1til 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 ubicacion es convertir los fallos que ocurren después de una invalidacién en
fallos de dos saltos en lugar de tres.

Rendimiento de los cerrojos

A continuacion examinaremos el rendimiento de diferentes cerrojos en el SGI Cha-
llenge, como se muestra en las figura 5.33. Todos los cerrojos se han implementado
usando LL-SC, ya que Challenge tinicamente proporciona estas instrucciones. El cerro-
jos testédset se han implementado simulando la instruccién test&set mediante instruc-
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ciones 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 haria
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 codigo 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 nimero de adquisiciones de
cerrojo por cada procesador) se substrae del tiempo total de ejecucion.

@

—@—array-based
—3¢—LL-SC

A |me—LL-SC, exp
——ticket
lDticket, prop

usec

Now s o

-

o r N ®w & 0 o =~

Processors Processors Processors

(& null (c=0, d=0) (b) critical-section (c=3.64 Us, d=0) (c) delay (c=3.64 s, d=1.29 us)

Figura 5.33: Rendimiento de los cerrojos en el SGI Challenge para tres posibles esce-
narios.

Consideremos el caso de seccién critica nula. En este caso se observa la implemen-
tacion LL-SC basica del cerrojo se comporta mejor que las mas sofisticadas ticket lock
y array-based lock. La razén del mejor comportamiento de los cerrojos LL-SC, particu-
larmente 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 procesa-
dor 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 procesador pueda leer el bloque en el bus.(En el caso
del Challenge la diferencia es mucho més 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 rapida, y el rendimiento es bueno. Al incrementarse el niumero de proce-
sadores, la probabilidad de autotransferencia 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

Ingenierfa Informatica Universidad de Valencia



72 Multiprocesadores

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 estd 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 niimero esperado de transacciones entre la liberacion
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 liberacién, de tal manera que el tiempo por transferencia no aumenta con
p. El array-based lock también presenta una propiedad similar, dado que tinicamente el
procesador correcto realiza la lectura, de tal manera que su rendimiento no se degrada
con el incremento de procesadores.

Los resultados ilustran la importancia de las interacciones de la arquitectura en
la determinacion del rendimiento de los cerrojos, y que el cerrojo LL-SC se comporta
bastante bien en buses que tienen suficiente ancho de banda (y nimero 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 tréafico, 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 evolucién de los
algoritmos de sincronizacion. Las secciones criticas nulas muestran algunos efectos inte-
resantes, pero una comparacion significativa depende de los patrones de sincronizacion
en la aplicaciones reales. Un experimento que utiliza LL-SC pero garantiza una adquisi-
cién 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 razoén 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 5.5 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 5.34 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.

Al igual que para el caso de memoria compartida, hasta que no se introducen retra-
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Figura 5.34: Rendimiento de los cerrojos son la maquina SGI Origin2000, para tres
escenarios diferentes.

sos entre secciones criticas el comportamiento de los cerrojos no equitativos presenta un
mayor rendimiento. El retraso exponencial ayuda al LL-SC cuando existe una seccién
critica nula, dado que en este caso es posible reducir la alta contencion que se produce.
En caso contrario, con secciones criticas nulas el cerrojo basado en ticket escala po-
bremente, 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 con-
tencién al realizar las operaciones de comparacién 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 5.34(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 contencién 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 méaquinas escalables 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 liberacion y
la siguiente adquisicion, 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.

5.5.2. Eventos de sincronizacién punto a punto (banderas)

La sincronizacién punto a punto dentro de un programa paralelo se implementa a
menudo 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 sincronizacion mas que para transferir valores. Si dos procesos tie-
nen una relacién productor/consumidor en la variable compartida a, entonces se puede
utilizar una bandera para manejar la sincronizacién como se muestra a continuacién:
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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 produccién,
después podemos usar el propio a como variable de sincronizacion, 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.

5.5.3. 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, contado-
res compartidos y banderas. Una implementacién tipica de la misma se puede conseguir
con un cerrojo que protege el contador que lleva la cuenta de los procesos que llegan a
a la barrera. La figura 5.35 muestra una implementacién tipica de este tipo de barrera,
denominado barrera centralizada.

LOCK (counterlock) ; /* Garantiza actualizacién atémica */
if (count==0) release=0; /* el primero bloquea al resto */
count=count+1; /* cuenta los que van llegando */
UNLOCK (counterlock) ; /* libera el cerrojo del contador x*/
if (count==total) /* Si es el dltimo en llegar */
{

count=0; /* reinicia la cuenta y */

release=1; /* activa el release */

else while (release==0); /* sino, se espera a que se active el release */

Figura 5.35: Cédigo de una barrera centralizada.

En la practica, se realiza una implementacion 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
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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 implementacién de la barrera la que hizo
suposiciones que no eran correctas. Una solucion 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 contencion,
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 5.36 muestra el codigo
para este tipo de barrera.

local_sense=!local_sense; /* Cambia local_sense */

LOCK (counterlock) ; /* Garantiza actualizacién atémica */

count=count+1; /* cuenta los que van llegando */

UNLOCK (counterlock) ; /* libera el cerrojo del contador x*/

if (count==total) /* Si es el dltimo en llegar */
count=0; /* reinicia la cuenta y */

} release=local_sense; /* activa el release */

else while (release!=local_sense); /* sino, se espera a que se active el release */

Figura 5.36: Codigo para una barrera sense-reversing.

Algoritmos para barreras en sistemas escalables

El problema de eventos globales como las barreras es un preocupacién clave en
las maquinas escalables. Una cuestion de considerable debate es si es necesario un
soporte 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 méaquinas 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 maquina més 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 distri-
buida, donde no todos los procesadores tienen que acceder a la misma variable o cerrojo.
La coordinacién de la llegada o liberacién puede realizarse en fases o rondas, con sub-
conjuntos de procesos que se coordinan entre ellos, de tal manera que después de algunas
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fases todos los procesos estan sincronizados. La coordinacién de diferentes subconjun-
tos puede realizarse en paralelo, ya que no es necesario mantener ninguna serializacién
entre ellos. En una maquina basada en bus, distribuir las acciones de coordinacién no
importa mucho ya que el bus serializa todas las acciones que requieren comunicacion;
sin embargo, puede ser muy importante en méquinas con memoria distribuida e inter-
conectada 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 Unico ce-
rrojo 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 fetchéfincrement sobre el contador asociado a su padre. Después chequea
que el valor devuelto por la operacién para comprobar si es el iltimo de los herma-
nos en llegar. Si no, simplemente espera a la liberacién. En caso contrario, el proceso
pasa a ser el representante de sus hermanos en el siguiente nivel del arbol y realiza
una operacién fetchéfincrement sobre el contador de ese nivel. De esta manera, cada
nodo del arbol envia un tinico 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 logip niveles para completar notificacion de llegada de los
p procesos. Si los subarboles de procesadores estan repartidos en diferentes partes de
la red, y si las variables de los nodos del arbol estan distribuidas de manera apropia-
da en la memoria, las operaciones fetchéincrement sobre nodos que no tiene relacion
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 estan 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(logxp), frente al O(p) para una la barrera centralizada u O(p)
para cualquier barrera sobre un bus centralizado.

Barreras en arbol con iteracion local. Existen dos formas de asegurarse de que
un procesador itere sobre una variable local. Una es predeterminar qué procesador se
movera desde un nodo a su padre en el arbol basandose en el identificador del proceso y
el nimero de procesadores que participan en la barrera. En este caso, un arbol binario
facilita la implementacion 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 implementar la barrera sin
operaciones atomicas, usando tinicamente 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
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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
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 liberacién de todos sus hijos en el
arbol de liberacion; 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
CEerrojos:

Bagja latencia (longitud del camino critico pequeno). Ignorando la conten-
cién, nos gustaria que el nimero 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 ntimero de transacciones y por
tanto una posible contencion.

Escalabilidad. En relacion con el punto anterior, nos gustaria que una barrera
escale bien en funcién del nimero de procesadores que vamos a usar.

Bajo coste de almacenamiento. La informacién que es necesaria debe ser pe-
quena y no debe aumentar méas rapidamente que el nimero de procesadores.

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

ordenacion 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
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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 5.37 se muestra el rendimiento de algunos algoritmos de barrera.
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Figura 5.37: Rendimiento de algunas barreras en el SGI Challenge.

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 situacién, podemos
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 combinacién software. En un arbol de combinacién binario, inicamente 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, unicamente 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 interconexiéon
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 niimero similar de transacciones de bus que la barrera
centralizada. Ademds presenta mayor latencia ya que necesita logp 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 combinacién 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.

5.6. Generalidades sobre las redes de interconexion

La red de interconexiéon es uno de los elementos mas importantes de cualquier ar-
quitectura paralela puesto que va a modificar el rendimiento global del sistema y la
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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 multi-
procesadores 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 comunes e independientes del tipo de sistema. En este capitulo se estudiaran
precisamente las diferentes topologias de redes de interconexion 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 [CSGY99] se encuentra una buena seccién dedicada a las redes. Por tltimo, algunas
de las definiciones y pardmetros se han tomado de [Wil96].

5.6.1. Definiciones basicas y parametros que caracterizan las
redes de interconexion

En esta parte dedicada a las redes se veran diferentes topologias para la construccién
de redes de interconexién. La eficiencia en la comunicacién 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 continuacién 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:

Tamano de la red

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

Grado del nodo

El nimero de canales que entran y salen de un nodo es el grado del nodo y lo
representaremos por d degree. En el caso de canales unidireccionales, el niimero 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 adiciéon de nuevos moédulos.

Didmetro de la red

El diametro 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))

Ingenierfa Informatica Universidad de Valencia



80 Multiprocesadores

donde Pj; es el conjunto de caminos de ¢ a j. La longitud del camino se mide por el
nimero de enlaces por los que pasa el camino. El didmetro de la red nos da el nimero
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 comunicacién. El diametro 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 numero 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 division de la red. Byy = 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 5.38 muestra un ejemplo del calculo del ancho de
la biseccién.
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Figura 5.38: Ejemplos del calculo del ancho de la biseccion: toro 2-D. (b) toro 3-D (no
se muestran los enlaces de cierre).

Cuando una red dada se divide en dos mitades iguales, al nimero 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 estard compuesto por un nimero 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 méximo 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.

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.
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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 patrén de trafico 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 utiles 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 transmisién de datos, en Mbytes/s,
transmitidos a través de la red.

Complejidad hardware Indica el coste de implementacién como el coste de los ca-
bles, conmutadores, conectores, arbitraje, y logica 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.

Capacidad de transmision de la red

La capacidad de transmision de una red se define como el ntimero total de datos que
pueden ser transmitidos a través de la red por unidad de tiempo. Una forma de estimar
la capacidad de transmision es calcular la capacidad de la red, es decir, el nimero total
de mensajes que pueden haber en la red a la vez. Normalmente, la maxima capacidad
de transmision es una fraccién 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 congestién 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 FP; 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 tnico canal que
es compartido por todos los mensajes.
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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 dimensién pequena tienen una mayor
capacidad de transmision maxima y una latencia de bloque media menor que las redes
de dimensiones altas.

5.6.2. Topologia, control de flujo y encaminamiento

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

» 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 asignacién de recursos, la topologia es la primera forma de asignacion
de los mismos.

= 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.

= FEl encaminamiento hace referencia al método que se usa para determinar el cami-
no que sigue un mensaje desde el nodo origen al nodo destino. El encaminamiento
se puede ver como una relacién, C' x N x C', que asigna al canal ocupado por la
cabecera del mensaje y en funcion del nodo destino un conjunto de canales que
pueden utilizarse a continuacion para que el mensaje llegue a su destino. El enca-
minamiento es una forma dinamica de asignacién 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, didmetro 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 5.39 se muestra un
ejemplo de empaquetamiento.
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Figura 5.39: Ejemplo de empaquetamiento de un multicomputador.

Control de flujo

El control de flujo se refiere al método usado para regular el trafico en una red.

Determina cuando un mensaje o parte de un mensaje puede avanzar. También se hace
cargo de la politica de asignacion de los recursos: buffers y canales; a las unidades de
informacion: mensajes, paquetes y flits.

Mensaje. Es la unidad légica 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.

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

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.
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Una simple analogia ilustra la diferencia entre los paquetes y los flits. Los paquetes son
como los automéviles. 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 unico 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 algtin espacio buffer para su
almacenamiento temporal. Cuando ya no existe mas espacio, el mecanismo de control
de flujo detiene la transmisién de informacion. Cuando el paquete avanza y aparece
mas espacio buffer disponible, la transmisién 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

RCCx N xC,
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 posicion 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 funcion 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
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 tréfico 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 funciéon 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, o puede ser cualquier funcion.
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5.6.3. Clasificacion de las redes de interconexion segun su to-
pologia

Entre otros criterios, las redes de interconexion de han clasificado en funcion de
modo de funcionamiento (sincrono o asincrono), y control de la red (centralizado, des-
centralizado, 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 5.40 muestra una clasificaciéon de las redes de interconexién conocidas en
cuatro grupos en funcion 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 transmisién esta 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 comunicacion entre elementos de comunicacion no
vecinos requiere la transmision de la informacion a través de varios dispositivos interme-
dios. A estas redes se les denominan redes directas. En vez de conectar de forma directa
los elementos de comunicacion, 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 comunicacién entre distintos
dispositivos requiere transmitir la informacion a través de uno o mas conmutadores.
Finalmente, es posible una aproximacion hibrida.

5.6.4. Redes de medio compartido

La estructura de interconexiéon menos compleja es aquella en la que el medio de
transmision esta compartido por todos los elementos de comunicacién. En estas redes
de medio compartido, s6lo 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 informacion que se
estd 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 ntimero 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 kilometros, y los buses usados en la comunicacién
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=  Redes de medio compartido
e Redes de area local
o Bus de contencién (Ethernet)
o Bus de tokens (Arenet)
o Anillo de tokens (FDDI Ring, IBM Token Ring)
e Bus de sistema (Sun Gigaplane, DEC AlphaServer8X00, SGI PoweerPath-2)
» Redes directas (Redes estéticas basadas en encaminador)
e Topologias estrictamente ortogonales
o Malla
o Malla 2-D (Intel Paragon)
o Malla 3-D (MIT J-Machine)
o Toros (n-cubo k-arios)
o Toro 1-D unidireccional o anillo (KSR forst-level ring)
o Toro 2-D bidireccional (Intel/CMU iWarp)
o Toro 2-D bidireccional (Cray T3D, Cray T3E)
o Hipercubo (Intel iPSC, nCUBE)
e Otras topologias directas: Arboles, Ciclos cubo-conectados, Red de Bruijn, Gra-
fos en Estrella, etc.
» Redes Indirectas (Redes dindmicas basadas en conmutadores)
e Topologias Regulares
o Barra cruzada (Cray X/Y-MP, DEC GIGAswitch, Myrinet)
o 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
e Topologias Irregulares (DEC Autonet, Myrinet, ServerNet)
» Redes Hibridas
e Buses de sistema miultiples (Sun XDBus)
e Redes jerarquicas (Bridged LANs, KSR)
o Redes basadas en Agrupaciones (Stanford DASH, HP/Convex Exemplar)
e Otras Topologias Hipergrafo: Hiperbuses, Hipermallas, etc.

Figura 5.40: 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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interna de los uniprocesadores y multiprocesadores.

Bus del sistema (Backplane bus)

Un bus del sistema es la estructura de interconexion mas simple para los multiproce-
sadores basados en bus. Se usa normalmente para interconectar procesadores y médulos
de memoria para proporcionar una arquitectura UMA. La figura 5.41 muestra una red
con un bus tnico. 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 5.41: Una red con bus tnico. (M = memoria; P = procesador.)

Existen tres tipos de informaciéon en un bus de este tipo: datos, direcciones y senales
de control. Las senales de control incluyen la senal de peticion 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 per-
mita interconectar ordenadores para proporcionar un entorno de computacién distribui-
do. Fisicamente, una LAN usa hilos de cobre o fibra éptica como medio de transmision.
La topologia utilizada puede ser un bus o un anillo. Debido a razones de implementa-
cién y rendimiento, no es practico tener un control centralizado o algin mecanismo fijo
de asignacién de acceso que determine quién puede acceder al bus. Las tres alternativas
principales de LANs basadas en un control distribuido se describen a continuacién.

Bus de contencién: El mecanismo de arbitraje de bus mas 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 “colision” 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 transmision para intentarlo posteriormente. Entre las
LANS que utilizan este mecanismo esta 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 maxima 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 contencién 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 contencién no es el idéneo 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
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tiene el testigo tiene el acceso al bus. Cuando termina de transmitir sus datos, el testigo
se pasa al siguiente dispositivo segin algtin 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 6ptica.

5.6.5. Redes Directas

La escalabilidad es una caracteristica importante en el diseno de sistemas multipro-
cesador. 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 directamente conectado a un subconjunto (usualmente pequeno) de otros nodos en
la red. En la figura 5.43 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 no-
dos pueden tener diferentes capacidades funcionales. Por ejemplo, el conjunto de nodos
puede contener procesadores vectoriales, procesadores graficos, y procesadores de E/S.
La figura 5.42 muestra la arquitectura de un nodo genérico. Un componente comin
en estos nodos es un encaminador (router) que se encarga de manejar la comunica-
cion entre los nodos a través del envio y recepciéon de mensajes. Por esta razon, las
redes directas también son conocidas como redes basadas en routers. Cada router tiene
conexion directa con 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, permitien-
do el solapamiento de la computacion 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.

Cada encaminador soporta un nimero de canales de entrada y salida. Los cana-
les 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 ezternos 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 estd 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

Ingenierfa Informatica Universidad de Valencia



5.6 Generalidades sobre las redes de interconexion 89

Other Local
Functional Processor M
Unit emory
A A A
Y Y Y
[ |
Input ' Output
Channels Y Channels
—_— —————
—_— —
. Router °
[ ) [ )
[————
[————

Figura 5.42: Arquitectura de un nodo genérico.

cualquier otro nodo.

5.6.6. Redes Indirectas

Las redes indirectas o basadas en conmutadores (switch) forman el tercer grupo de
redes de interconexion. En lugar de proporcionar una conexion directa entre algunos
nodos, la comunicacién entre cualquier pareja de nodos se realiza a través de conmu-
tadores. 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 con-
mutador estan conectados a los procesadores o permanecen abiertos, mientras que el
resto de puertos estan conectados a puertos de otros conmutadores para proporcionar
conectividad entre los procesadores. La interconexiéon de estos conmutadores define la
topologia de la red.

Las redes conmutadas han evolucionado considerablemente con el tiempo. Se han
propuesto un amplio rango de topologias, desde topologias regulares usadas en los pro-
cesadores array (matriciales) y multiprocesadores de memoria compartida UMA a las
topologias irregulares utilizadas en la actualidad en los NOWs. Las topologias regu-
lares tienen patrones de conexion entre los conmutadores regulares mientras que las
topologias irregulares no siguen ningun patrén predefinido. En el tema siguiente se es-
tudiaran mas detenidamente las topologias regulares. La figura 5.44 muestra una red
conmutada tipica con topologia irregular. Ambos tipos de redes pueden clasificarse
ademas segun 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 funcién de este dato.

5.6.7. Redes Hibridas

En esta seccion 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
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Figura 5.43: Algunas topologias propuestas para redes directas.
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Figura 5.44: Un red conmutada con topologia irregular.
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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 més 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
implementacién de redes de alto rendimiento.

Se han propuesto redes hibridas para diferentes propédsitos. 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
de canales de comunicacién y/o buses. Obsérvese que una arista en un hipergrafo pue-
de conectar un nimero 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 tinico 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 nimero 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.

Bus Globa Bus
[ ]
Bus @
e 6 o
Bus
Cluster Bus Cluster Bus

foia] < @ = [oie] oo Thon ﬁﬁﬁﬁ

Figura 5.45: 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 solo son capaz de soportar un numero pequeno de dispositivos, tiene una distancia
limitada, y no es escalable. Algunos investigadores han estudiado como podria elimi-
narse ese cuello de botella. Una aproximacion para incrementar el ancho de banda de la
red se muestra en la figura 5.45a. Sin embargo, los problemas de cableado y el coste del
interface hacen que sea de poca utilidad para el diseio 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.
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Redes jerarquicas

Otra aproximacion para incrementar el ancho de banda de la red es la que se muestra
en la figura 5.45b. Diferentes buses se interconectan mediante routers o puentes para
transferir informacién de un lado a otro de la red. Estos routers o puentes pueden filtrar
el trafico de la red examinando la direccién destino de cada mensaje que le llegue. La
red jerarquica permite expandir el area de la red y manejar més 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 tecnologia mas
rapida. Las redes jerarquicas han sido también propuestas como esquema de intercone-
xi6én para los multiprocesadores de memoria compartida. También en este caso, el bus
global puede convertirse en un cuello de botella.

Cluster Bus

Figura 5.46: 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 5.46
muestra la arquitectura bésica 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 di-
rectas, 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
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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 médulos de memoria entrelazada de
ese hipernodo. En el nivel superior, los anillos implementan un protocolo de coherencia
de la caché.

() [ O Ch O
[ 0} O O O3 O
o o o o o
[ 0} O O O3 O
] 0 o o o O
wyuiwifuifuiln’

Figura 5.47: 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 dimension a través de un bus. Existen varias formas de implementar una
hipermalla. La mé&s directa consiste en conectar todos los nodo de cada dimensién a
través de un bus compartido. La figura 5.47 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 topologia fue propuesta por Wittie?, y se le denomina spanning-bus
hypercube. La misma tiene un diametro muy pequeno, y la distancia media entre no-
dos escala muy bien en funcién 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.

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
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

L. D. Wittie. Communications structures for large networks of microcomputers. IEEE Transactions
on Computers, vol C-29, pp. 694-702, August 1980.
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Single-Source Buses

A
A
Y \
| Switch | | Switch | | Switch | | Switch |
| Node | | Node | | Node | | Node |

Figura 5.48: Una hipermalla unidimensional con conmutador crossbar distribuido.

figura 5.48 muestra una dimensién de la red. Cada bus es controlado por un tinico nodo.
Por tanto, no hay cambios en la pertenencia del bus. Ademas, 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.

5.7. Redes de interconexion para multiprocesadores

5.7.1. Redes de medio compartido. Buses

Un bus de sistema estd formado por un conjunto de conductores para la transaccion
de datos entre procesadores, médulos 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 sera 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 comun 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 nimeros
maximos, que dependen del procesador y el bus, el canal de conexion, en este caso el
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 informaticos
no necesitan de muchos procesadores, se suele utilizar el sistema basado en bus por su
bajo coste y facilidad de diseno. Incluso en sistemas més complejos se sigue utilizando
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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 més 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 ademés 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 tecnoldgicos. Esta labor no ha sido sencilla y de
hecho se ha tardado entre 10 y 15 afios, desde que surgié la idea, en tener una definicién
completa del bus.

5.7.2. Redes indirectas

Para aplicaciones de propdsito general es necesario el uso de conexiones dindmicas
que puedan soportar todos los patrones de comunicaciéon 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 dinamica. Ordenados por coste
y rendimiento, las redes dindmicas principales son los buses, las redes de conexién mul-
tietapa (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(N,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. Ademas, la transmision 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,
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 algin nodo mas dos. Obsérvese que la distancia entre dos nodos conectados
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a través de un unico 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 conmutacién. 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 co-
nectarfa 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 niimero de conexiones fisicas
de un conmutador esta limitado por factores hardware tales como el niimero 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
numero 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.

5.7.3. Red de barra cruzada

El mayor ancho de banda y capacidad de interconexion se consigue con la red de
barra cruzada. Una red de barra cruzada se puede visualizar como una red de una sola
etapa de conmutacién. Los conmutadores de cada cruce dan las conexiones dinamicas
entre cada par destino-fuente, es decir, cada conmutador de cruce puede ofrecer un
camino de conexion 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 5.49, 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 médulos verticales son todo
procesadores y los horizontales memorias, o al revés.

V1

V2

V3

vn [ —O—O—O——CO

H1| | H2| | H3| * * ° Hn

Figura 5.49: La red de conmutacién en barra cruzada.

Hay que hace notar, para el caso de multiprocesadores con memoria compartida,
que un moédulo de memoria sélo puede satisfacer una peticion del procesador cada
vez. Cuando varias peticiones llegan al mismo moédulo 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
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de direcciones para acceder a varios modulos de memoria de forma simultanea. Por lo
tanto, tal como se muestra en la figura 5.49 suponiendo que los V son procesadores y
los H memorias, sélo 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 comunicacion entre procesadores. La
barra cruzada entre procesadores permite conexiones por permutacion entre procesado-
res. S6lo 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
propdsitos 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 simultdneamente sin contencién. Es posible
establecer una nueva conexiéon en cualquier momento siempre que los puertos de entrada
y salida solicitados estén libres. Las redes de crossbar se usan en el diseno de multipro-
cesadores de pequena escala pero alto rendimiento, en el diseno de routers para redes
directas, y como componentes bésicos en el disenio de redes indirectas de gran escala. Un
crossbhar se puede definir como una redes conmutada con N entradas y Msalidas, que
permite hasta min{ N, M} interconexiones punto a punto sin contencién. La figura 5.49
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 médulos 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 méas 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 arbitraje
puede ser menos complejo que en el caso de un bus, ya que los conflictos en un crossbar
son la excepcién 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 5.50. En la
figura 5.50a, 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 5.50b, 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 5.50c, 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 conmutacién también ha solicitado esa salida y esta bloqueada. La configuracién
de la figura 5.50(d) s6lo es necesaria si el crossbar tiene soporte para comunicaciones
multicast (uno a muchos).

Los avances en VLSI permiten la integracion del hardware para miles de conmuta-
dores en un unico chip. Sin embargo, el nimero de pines de un chip VLSI no puede
excederse de algunos centenares, lo que restringe el tamano del mayor crossbar que
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Figura 5.50: Estados de un punto de conmutaciéon en una red de barras cruzadas.

puede integrarse en un unico chip VLSI. Crossbars de mayor tamano se pueden con-
seguir mediante la particion del mismo en otros de menor tamano, cada uno de ellos
implementado usando un tnico chip. Por lo tanto, un crossbar de N x N se puede
implementar con (N/n)(N/n)crossbar de tamafnio n X n.

5.7.4. Redes de interconexién multietapa (MIN)

Los MIN (Multistage Interconnection Networks se han utilizado tanto en maquinas
MIMD como SIMD. La figura 5.51 muestra una red multietapa generalizada. Un niimero
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 dinamicamente 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 conexion
entre etapas determinan la capacidad de encaminamiento de las redes.

Las MINs fueron inicialmente propuestas por las companias de teléfonos y posterior-
mente para los procesadores matriciales. En estos casos, un controlador central establece
el camino entre la entrada y la salida. En casos en donde el niimero de entradas es igual
al numero de salidas, cada entrada puede transmitir de manera sincrona un mensaje a
una salida, y cada salida recibir un mensaje de exactamente una entrada. Este 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 ban-
cos de memoria. El almacenamiento del array se divide de tal manera que se permita
un acceso sin conflictos, y la red se utiliza para reordenar el array durante el acceso.
Estas redes pueden configurarse con un numero 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 permutacion 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 nimero 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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Figura 5.51: Estructura generalizada de una interconexién multietapa (MIN).

Un modelo MIN generalizado

Existen muchas formas de interconectar etapas adyacentes. La figura 5.51 muestra
una red de interconexién general con N entradas y M salidas. La red consta de g etapas,
Gy a Gy—1. Como se muestra en la figura 5.51, cada etapa, G;, tiene w; conmutadores
de tamano a;; x b; ;, donde 1 < j < w;. Asi, la etapa G;consta de p; entradas y ¢
salidas, donde

P;i=Q,_,i ai2 bi2i d;=P;,1

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

Figura 5.52: Visién detallada de una etapa Gj.

w; w;
bi = Z aij Yy 4= Zbi,j
J=1 j=1

La conexién entre dos etapas adyacentes G;_1 v G;, denotada por C;, define el patron
de conexidn para p; = q;— enlaces, donde pgp = N y g4—1 = M. Por lo tanto, una MIN
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puede representarse como

Co(N)Go(wo)Cr(p1)Gr(wr) . .. Ggo1(wg—1)Cy(M)

Un patrén de conexién C;(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 con-
mutadores en n etapas. donde cada etapa contiene & conmutadores. Muchas de las
redes multietapa mas 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 nimero 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 basicas. 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 solo estan definidas para el
caso de que N sea potencia de dos. Con N = k" puertos, sea X = z,_1Z,_2...2Tg la
codificacién de un puerto arbitrario, 0 < X < N—1,donde 0 < z; < k—1,0<i<n-—1.

5.7.5. Tipos de etapas de permutaciéon para MIN

Las diferentes clases de redes multietapa se diferencian en los médulos conmutadores
empleados y en los patrones de la coneridn 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, conexién 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 aplicacién en las interco-
nexiones multietapa. Fue originalmente propuesto para calcular la transformada rapida
de Fourier. La permutacion 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.

La permutacién k-baraje perfecto, o*, se define por

oF(X) = (kX + V:WXJ) mod N
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Un modo maés solido de describir dicha conexion es

La conexion k-baraje perfecto realiza un desplazamiento ciclico hacia la izquierda de los
digitos de X en una posicién. Para k = 2, esta accién se corresponde con el barajado
perfecto de una baraja de N cartas, como se demuestra en la figura 5.53a 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 continuacion:

0(000)
1(001)
2(010)
3(011)
4(100)
5(101)
6(110)
7(111)

(a) Perfect Shuffle

Figura 5.53: Barajado perfecto, barajado perfecto inverso, y bit reversal para N = 8.

Suponiendo que las entradas tienen la forma a,_1a,_s...a1a¢, donde a; es el bit
1-ésimo de la direccion de cada entrada, el barajado perfecto realiza la siguiente trans-
formacién en la direccion:

o (Tp1Tn_g ... T120) = Tp_o

k71
o (xn,lxn,g c. 1’11’0) = Xolp—1---

0(000) ————————— 0(000)
1(001) —| L 10000)
2(010) 2(010)
3(011) 3(011)
4(100) 4(100)
5(101) 5(101)
6(110) 6(110)

7(111) ——— 7(111)

(b) Inverse Perfect Shuffle

1 XTp—1

Lol
0(000) 0(000)
1(001) 1(001)
2(010) —; 2(010)
3(011) — L 301)
4(100) —; L 40100
5(101) — L 50100
6(110) 6(110)
7111) — 7(111)

(c) Bit Reversd

Baraja(a,_1a,_2...a100) = Gp_20y_3...a1000,_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.

Conexidn de digito inverso (Digit Reversal Connection)

La permutacion de digito inverso py esté definida por

k
P (Tp1Tp 9 ... T1T0) = ToT1 ... Tp_2Ty 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 5.53c muestra una conexion de bit inverso para el caso k =2y N = 8.

Conexién mariposa

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

k
61‘ (xn—l e L 1T T5—1 - - - l’lxo) =Tp-1---Ti+1T0oTji—-1-.-T12;

La i-ésima permutacion mariposa intercambia los digitos 0 e i-ésimo del indice. La
figura 5.54 muestra la conexién mariposa para k = 2,7 =0,1,2 y N = 8. Observar que

5 define una conexién uno a uno denominada conexién identidad, 1.
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0(000) — 0(000) — 0(000) ' 0(000)
1(001) —i — 1(001) — L 1(001) 1(001)
2(010) — / 2(010) >< 2(010) 2(010)
3(011) 3(011) — L 3(012) 3(011)
4(100) 4(100) — — 4(100) 4(100)
5(101) — 5101 — — 5(101) 5(101)
6(110) \ 6(110) >< 6(110) 6(110)
7(112) Fo7(111) — L 7(110) 7(112)

(a) Second Butterfly

(b) First Butterfly

(c) Zeroth Butterfly

Figura 5.54: La conexién mariposa para N = 8.

Conexion Cubo

La i-ésima conexién cubo E;, para 0 < i < n — 1, se define inicamente para k = 2,

por

Ei(xnfl e L 1T - xo) = Tp—1-- -xi+15ixi71 ... 20

La i-ésima conexién cubo complementa el i-ésimo bit del indice. La figura 5.55 muestra
la conexién cubo para i = 0,1,2 y N = 8 A Ej, también se le denomina conexién

intercambio.
0(000) 0(000) 0(000) — —
1(001) 1(001) 1(001) ><_
2(010) 2(010) 2(010) —
3(011) 3(011) 3(011) ><—
4(100) 4(100) 4(100) — i
5(101) 5(101) 5(101)
6(110) 6(110) 6(110) —
7(112) 7(112) 7(112) ><—

(a) Second Cube

(b) First Cube

(c) Zeroth Cube

0(000)
1(001)
2(010)
3(011)
4(100)
5(101)
6(110)
7(112)

Figura 5.55: La conexion cubo para N = 8.

Conexion en Linea Base

La i-ésima k-aria permutacién en linea base 6%, para 0 < i < n — 1, se define por

k
5@' (fn—l B 1 T 4 V74 1 G $1£L‘Q) =Tp-1.- - Ti+1XoLiTLj—1-..T1

La i-ésima conexion de linea base realiza un desplazamiento ciclico del los ¢ 4+ 1 digitos
menos significativos del indice una posicién a la derecha. La figura 5.56 muestra una

conexion en linea base para k = 2, 1 =

conexion identidad 1.

0,1,2 y N = 8. Observar que 5(’)“ define la
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0(000) — - 0(000) — - 0(000) — - 0(000)
1(001) — L 1(001) L 1(000) L 1(001)
2(010) 2(010) ><— 2(010) — 2010
3(011) 3(011) 3(011) 3(011)
4(100) 4(100) —; 4(100) — i 4(100)
5(101) 5(101) — - 5(101) - 5(101)
6(110) —i L 6110) :><_ 6(110) — L &110)
7(11) — — 7(111) — 7(11) — 7(11)
(a) Second Baseline (b) First Baseline (c) Zeroth Baseline

Figura 5.56: La conexion en linea base para N = 8.

5.7.6. 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 tnico
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 blogqueantes. 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
miultiples 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 méas baratas que un crossbar del mismo
tamano, su costo es prohibitivo para tamanos grandes. El ejemplo més conocido de red
no bloqueante multietapa es la red Clos, inicialmente propuesta para redes telefonicas.
Las redes reconfigurables requieren menos estados o conmutadores mas sencillos que
una red no bloqueante. El mejor ejemplo de red reconfigurable es la red Benes. La
figura 5.57 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.
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G G G G G G G G ¢ GC

5
000 000
001 —= — 001
011 —= — 011
100 —= — 100
101 —= — 101
111 111

Figura 5.57: Una red Benes 8 x 8.

Dependiendo del tipo de canales y conmutadores, las redes multietapa pueden divi-
dirse en dos clases:

1. MINs unidireccionales. Los canales y conmutadores son unidireccionales.

2. MINs bidireccionales. Los canales y conmutadores son bidireccionales. Esto implica
que la informacién se puede transmitir simultdneamente en direcciones opuestas
entre conmutadores vecinos.

Redes de Interconexion Multietapa Unidireccionales

Los bloques basicos de construccién de una red multietapa unidireccional son los
conmutadores 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 existirdn min{a, b} conexiones simultdneas. Si cada puerto de entrada
puede conectarse a varios puertos de salida, se necesita un diseno mas complicado
para soportar la comunicacién multicast (uno a varios). En el modo de comunicacion
broadcast (uno a todos), cada puerto puede conectarse a todos los puertos de salida.
La figura 5.58 muestra los cuatro posibles estados de un conmutador 2 x 2. Los tltimos
dos estados se usan para soportar las comunicaciones uno a muchos y uno a todos.

> LA

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

Figura 5.58: 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 (¢ = b). Si N > M, se usardn conmuta-
dores 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
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Co G G G C G G GG Co G G G G G C GG
0000 — 0000 0000 — 0000
0001 L L 7><7% 0001 0001%7>< 71 /*7% 0001
0010 M ] ] [ = 0010 0010——=| | ] ] [ = 0010
0011 L1 L L L — 0011 0011 L1 L W\ / /*7% 0011
0100 M ] ] [ = 0100 0100 [ ] ] [ = 0100
0101 — — :X:% 0101 0101%:><: ‘\W/*% 0101
0110 — 0110 0110—= — 0110
0111 L1 L L L — 0111 0111 L1 L L L —= 0111
1000 M ] ] [ = 1000 1000 [ ] ] [ = 1000
1001 L L 7><7% 1001 1001%7><7 L L —= 1001
1010 ] ] ] [ = 1010 1010——= | ] 7J ML% 1010
1011 L1 L L L — 1011 1011 L1 L L L — 1011
1100 ] ] ] [ = 1100 1100 [ ] 7J / \L% 1100
1101 L1 L 7><7% 1101 1101%7><7 L L — 1101
1110 [ ] ] [ = 1110 1110——= | 7J Li% 1110
1111 — 1111 1111 LI — 1111
(a) Multistage Baseline Network (b) Multistage Butterfly Network
Co G G G C G G GGy Co G G G G & G GG
0000 — 0000 0000 — 0000
0001 :T /*: :X:% 0001 0001 — — — —= 0001
0010 — 0010 0010 — 0010
0011 W\ / /*7 L L — 0011 0011 L1 L L L —= 0011
0100 — 0100 0100 — 0100
0101 WW/* :X:% 0101 0101 — — — :% 0101
0110 — 0110 0110 — 0110
0111 L1 L L L — 0111 0111 L1 L L L —= 0111
1000 M ] ] [ = 1000 1000 [ ] ] [ = 1000
1001 L J Li 7><7% 1001 1001 L L L L —= 1001
1010 ] M ] ] [ = 1010 1010 [ ] ] = 1010
1011 L1 L L L — 1011 1011 L1 L L L — 1011
1100 7J / \L ] [ = 1100 1100 [ ] ] = 1100
1101 L1 J Li 7><7% 1101 1101 — 1101
1110 — 1110 1110 — 1110
1111 — 1111 1111 L —= 1111
(c) Multistage Cube Network (d) Omega Network

Figura 5.59: Cuatro redes de interconexion unidireccionales multietapa de 16 x 16.
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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 continuacién se consideran cuatro topologias equivalentes en redes multietapa
unidireccionales. Estas redes pertenecen a la familia de redes Delta.

» 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 permutacion

en linea base 6 , para 1 < i < n. El patrén de conexién para C, viene dado por

o".

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 5.60 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 direccién de destino puede usarse para dirigir la
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 més alta se habia seleccionado, o el cuarto més 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 direccion de las entradas dara el
nimero de etapas necesario para conectar completamente la entrada con la salida.
Por ltimo, el bit menos significativo controla la ltima etapa. Este tipo de redes
autorutadas sugiere la transmisién por conmutacién de paquetes.

000 — — 000
001 — — 001
010 — — 010
011 — — 011 &8
=

Entradas

100 — — 100 &

101 — >< — 101

110 — — 110
111 — — 111

Figura 5.60: Red de linea base 8 x 8.

Es fécil 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 Cjviene descrito por la i-ésima permutaciéon mariposa 3F para
0 <i<n—1. El patron de conexién de C,, es ﬁ(’f.

» Redes multietapa cubo (Cube MINs). En una red multietapa cubo, el patrén
de conexién C; viene descrito por la (n — i)-ésima permutacién mariposa 3% . para
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1 < i < n. El patrén de conexién de C, es oF.

= Red Omega. En una red omega, el patrén 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 (3F. Asi, todos los patrones de conexién menos el tltimo son idénticos. El
ultimo patron de conexién no produce una permutacion.
La figura 5.61(b) muestra la red Omega para 16 elementos de entrada y 16 de
salida. Tal y como se coment6 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.

» 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 interconexion deseada. Para poder hacer esto se anaden
cajas de intercambio que no son mas que conmutadores 2 x 2. La figura 5.61(a)
muestra una red de este tipo para 16 elementos de entrada y 16 de salida. Si hay
2™ entradas es necesario un maximo de n ciclos para realizar cualquier permutacién
entre los elementos de entrada y salida.

Entradas

Sdlidas
Entradas
Salidas

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

Figura 5.61: 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...5p, donde 0 < s; < k—1 para 0 <¢ <n — 1. El digito menos
significativo sg da la direcciéon del puerto de entrada en el correspondiente conmutador
y la direccion del conmutador viene dada por s,_15,_»...s;. En cada etapa, un conmu-
tador 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 direccion. 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 direccion, los

Ingenierfa Informatica Universidad de Valencia



108 Multiprocesadores

patrones de conexidn 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 5.59 muestra la topologia de cuatro redes de interconexién multietapa: (a)
red baseline, (b) red butterfly, (c) red cube, y (d) red omega.

Redes de interconexién multietapa bidireccionales

La figura 5.62 ilustra un conmutador bidireccional en donde cada puerto esta aso-
ciado a un par de canales unidireccionales en direcciones opuestas. Esto implica que la
informacion entre conmutadores vecinos puede transmitirse simultaneamente en direc-
ciones opuestas. Para facilitar la explicacién, supondremos que los nodos procesadores
estan en la parte izquierda de la red, como se muestra en la figura 5.63. Un conmutador
bidireccional soporta tres tipos de conexiones: hacia delante, hacia atrds y de vuelta
(ver figura 5.62). Dado que son posibles la conexiones de vuelta entre puertos del mis-
mo lado del conmutador, los caminos tienen diferentes longitudes. En la figura 5.63 se
muestra una MIN mariposa bidireccional de ocho nodos.

Forward Backward Turnaround

Figura 5.62: Conexiones en un conmutador bidireccional.

111 ()

Nodes

Figura 5.63: Una MIN mariposa bidireccional de ocho nodos.
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PN

000

\\//

D 011 g

100

77\ \

=) G=yAN

111

Figura 5.64: Caminos alternativos para una MIN mariposa bidireccional de ocho nodos.

En las BMINs, los caminos se establecen cruzando etapas hacia delante, después
estableciendo una conexién de vuelta, y finalmente cruzando los estados en direccién
hacia atras. A este método se le denomina encaminamiento de vuelta (turnaround rou-
ting). La figura 5.64 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 conexién de vuelta, existe un tnico 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 5.65, 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 transmision 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.

5.7.7. Encaminamiento en redes MIN

En esta seccién 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 nimero de entradas es igual al nimero 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 para
realizar dicha permutacién es una tarea compleja. Ademas, algunas permutaciones pue-
den 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 niimero de conmutadores.

Por otra parte, en multiprocesadores asincronos, el control centralizado y el enca-
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0000
0001

0010
0011
0100
0101

0110
0111
1000
1001

1010
1011

1100
1101
1110
1111

(b) A 16—Node Fat Tree

Figura 5.65: Arbol grueso y BMIN mariposa.
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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
solucién mas simple consiste en utilizar un encaminamiento en origen. En este caso, el
nodo origen especifica el camino completo. Dado que esta soluciéon produce una consi-
derable sobrecarga, nos centraremos en encaminamientos distribuidos. Los algoritmos
de encaminamiento para MINs se describirdan posteriormente.

Condicién de bloqueo en MINs

En este apartado obtendremos condiciones necesarias y suficientes para que se blo-
queen dos circuitos, es decir, necesiten el mismo enlace intermedio. En un sistema con N
procesadores, existen exactamente N enlaces entre cada etapa de los kx k conmutadores.
La red consta de n = log, [N, donde cada etapa estd compuesta de % conmutadores. Los
patrones de enlaces intermedios conectan una salida de un conmutador en la etapa i con
un entrada de un conmutador de la etapa ¢+ 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 i, 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 5.66 para el caso
de una red Omega con conmutadores 2 x 2. Cada etapa de conmutadores y cada eta-
pa 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 in-
termedias de ese camino, estas direcciones serdn unicas. Dos caminos de entrada/salida
presentan un conflicto si atraviesan el mismo enlace intermedio o comparten una salida
comun en una etapa intermedia.

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 analisis supondremos una red con conmutacién de circuitos. Consideremos que se
ha establecido un circuito desde s,,_18,_2 - S1S¢ a dy,—1dy—_2 - - - didy. Consideremos la
primera etapa de enlaces en la figura 5.66. Esta parte de la red establece la siguiente
conexién entre sus entradas y salidas.

Spn—1Sn—2...8180 — Sp—28n—-3...51505n—1 (52)

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 permutacién desplazamiento, éste es s,,_1. Asi que la salida de la primera
etapa sera 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:

Sp—28n—-3..-81508n—1 — Spn—28p—-3--. Slsodn_l (53)

La parte derecha de esta expresion es la codificacién de la entrada en la segunda
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Omega Network: Structural View
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Figura 5.66: Vista funcional de la estructura de una red Omega multietapa.

etapa de enlaces. Es también la salida de la primera etapa de conmutadores y por tanto
la primera salida intermedia. En la figura 5.66 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 i como

Sn—i—28n—i—3 - - - Sodn_ldn_g e dn—i—l (54)

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 <i<n—1

Sp—i—25n—i—3 - - Solp_1dn_2 ... dp_i1 F# Tni—oTn—i—3 ... Totn_1tn_2...tnio1  (5.5)

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 condiciéon de bloqueo
podemos observar que si los circuitos se bloquean, entonces los digitos n — ¢ — 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

#(S,R)+¢(D,T) <n (5.6)
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donde N = k". Desde un punto de vista préactico, el bloqueo se puede calcular me-
diante secuencias de operaciones de desplazamiento y comparacién, como se indica a
continuacion:

Sn—1Sn—2 ... ’ SQSlSOdnfldn72 e d3 ‘ dgdldo

'n—-1Tn—2 .. ’ 27170 tn_ltn_g . .t3 ‘ tztlto

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 algiin punto, entonces existe un conflicto en alguna etapa. El
orden de ejecucién es de O(logypN). Para determinar si todos los caminos pueden esta-
blecerse 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?log;N).
En comparacion, el mejor algoritmo de configuracién de todos los conmutadores me-
diante un control centralizado necesita un tiempo de O(NlogiN). Sin embargo, cuando
se utiliza la formulacion 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 patron de comunicaciones puede utilizarse para determinar si existe conflicto entre
ellos.

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 encamina-
miento se puedan realizar en funcién de la direccién destino, sin importar la direccion
origen. 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 encami-
namiento correspondiente es i (0 < i < k — 1), el paquete correspondiente serd enviado
a través del puerto 7. Para una MIN de n estados, la etiqueta de encaminamiento es
T =1t,_1...1ty, donde t; controla el conmutador de la etapa Gj;.

Cada conmutador sélo es capaz de cambiar el digito menos significativo de la direc-
cion 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,,_s . . . dy, la etiqueta de encaminamien-
to en una red mariposa se forma haciendo t; = d;;; para0 <i<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 <1 < n—1. El siguiente ejemplo muestra los caminos seleccionados por el algoritmo
de encaminamiento basado en etiquetas para una MIN mariposa de 16 nodos.

Ejemplo

La figura 5.67 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
t; =diyy para0 <i <n—2yt, 1 =dy. Asi, la etiqueta para el destino 0011
es 1001. Esta etiqueta indica que el paquete debe elegir la salida superior del
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Co Go C1 Gy C, G, C3 Gy C,
3

0000 ] ] [ ] ——= 0000
0001 L L — 0001
0010 77><7 0010
0011 L | L | 0011
0100 N | ] ] [ — 0100
0101 L L | W L — 0101
0110 — | — / 71 /774> 0110
0111 L | L | L — 0111
1000 ] [ A4 1000
1001 Xm 1001
1010 — T ——= 1010
1011 L L L | L — 1011
1100 — 1A / \LH 1100
1101 L | L | L L —— 1101
1110 77><7 7J Li;’ 1110
1111 L L L L — 1111

Figura 5.67: Seleccion del camino por el algoritmo de encaminamiento basado en eti-
quetas en una MIN mariposa de 16 nodos.

conmutador (puerto 0) en los estados G2 y Gy, y la salida inferior (puerto
1) en los estados Gz 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 G5, G1y G, v la salida inferior del conmutador en el estado

Gs.

Una de las caracteristicas interesantes de las MINs tradicionales vistas anteriormente
(TMINSs) 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 comunicacion entre algunos
pares entrada/salida. La congestion de paquetes sobre algunos canales causa el problema
conocido como punto caliente. Se han propuesto muchas soluciones para resolver este
problema. Una aproximacién popular es proporcionar multiples caminos alternativos
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 mencioné para
las TMINs. Dentro de cada conmutador, los paquetes se envian a un puerto de sa-
lida particular de forma aleatoria entre los canales libres. Si todos los canales estan
ocupados, el paquete se bloquea.

Otra aproximacion al disefio 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...81S0 ¥ dp_1 ... d1dy
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respectivamente. La funcién FirstDif ference (S, D) devuelve t, la posicién en donde
existe la primera diferencia (més a la izquierda) entre s,,_1...5180 y dp_1 ... d1dp.

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

= FEl camino consiste en algunos canales hacia delante, algunos canales hacia atrés, y
exactamente una conexién de vuelta.

= FEl nimero de canales hacia adelante es igual al nimero de canales hacia atras.

= Ningin 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 decisiéon 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 Unico camino desde ese conmutador hacia su destino. Este
camino de vuelta puede determinarse mediante un algoritmo de encaminamiento basado
en etiquetas para TMINs.

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 dis-
ponibles en una red BMIN mariposa de ocho nodos.

S 000 — 000
001 —\ S 001 =—>
010 _\ 010 N |

|

7

7

011 ] L) D01l g _j@@_

100 ] R | 100 ] Bl ]

101 L >_ 101 L ==

110 A | 110 _X_J k_

D 1ll<g - 111 L L L
(a) FirstDifference(S, D) = 2 (b) FirstDifference(S, D) = 1

Figura 5.68: Caminos disponibles en una BMIN mariposa de ocho nodos.

Ejemplo

La figura 5.68 muestra los caminos disponibles para una red BMIN mariposa
de ocho nodos usando conmutadores 2 x 2. La figura 5.68a 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 Go y existen
cuatro caminos diferentes disponibles. En la figura 5.68b, los nodos origen
y destino son 001y 011, respectivamente. FirstDif ference(S,D) =1,y el
paquete gira en la etapa Gj.
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5.7.8. Resumen de las redes indirectas y equivalencias

En la tabla 5.2 se resumen las caracteristicas mas importantes de los buses, redes
multietapa, y conmutadores de barra cruzada, para la construccion de redes dinamicas.
Evidentemente el bus es la opcion mas econémica 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 duplicacién para
obtener sistemas tolerantes a fallos.

Caracteristicas de | Bus Multietapa Barra cruzada

la red

Latencia  minima | Constante O(log;, n) Constante

por unidad de

transmision

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  ca- | O(w) O(nwlogy n) O(n*w)

bleado

Complejidad  con- | O(n) O(nlog, n) O(n?)

mutadores

Capacidad de ruta- | S6lo uno a uno ca- | Algunas per- | Todas las permuta-
do y conectado da vez. mutaciones y | ciones a la vez.

broadcast si la red
no esta 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 nxn
cesadores; la an- | mutadores k x k y | con lineas de w bits
chura de banda es | lineas de w bits
w

Cuadro 5.2: Resumen de las caracteristicas de las redes dindmicas.

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 opcidén.

Las redes multietapa suponen un compromiso intermedio entre los dos extremos.
La mayor ventaja de las MINs es su escalabilidad gracias a la construccion 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 construccion de futuros MPP, algunas de las topologias estaticas pueden
resultar mas interesantes por su alta escalabilidad en determinadas aplicaciones. Si las
tecnologias épticas 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.
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5.8. Conclusiones

Los procesadores simétricos de memoria compartida son una extension natural de las
estaciones de trabajo uniprocesador y de los PCs. Las aplicaciones secuenciales pueden
ejecutarse sin necesidad de modificacién, y beneficiandose incluso en el rendimiento al
tener el procesador por una fraccién 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 portables a este entorno,
yva que todos los datos locales y compartidos son directamente accesibles por todos
los procesadores utilizando operaciones de lectura y escritura ordinarias. Las porciones
de célculo 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, donde procesadores y/o paginas de la memoria principal pueden
ser reasignadas frecuentemente entre los diferentes procesos, como en lo fisico, donde
la memoria principal puede dividirse entre las aplicaciones a nivel de pagina. Debido a
estas caracteristicas, los principales vendedores de ordenadores, 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 méquinas. De hecho, para algunos de los vendedores 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 estd 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 actualizacién. 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 hard que indivi-
duos o pequenos grupos de personas pueden utilizarlos como un recurso compartido o
un servidor de computo 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 tdltimo microprocesador y su incorporacién
a un multiprocesador. La tercera razon 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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