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Avant-propos

La loi de Moore, enonee en 1975, et toujours veri ee depuis, stipule que la
puissancedes ordinateurs, a prix egal, double en moyennetous les 14 mois. Cette
amelioration constarte en puissancene peut s'expliquer par la simple augmertation
de la frequencedesprocesseurscar celle-cin'a passuivi la mémeewlution. Elle est
le fruit d'une intense recherche qui porte tout a la fois sur l'architecture generale
du processeur,l'optimisation du c&blage de sesoperations, les strategiese caces
de prediction de branchemen, la de nition de hierarchies memoire, les techniques
de compilation avancees,|'optimisation desressourceslisques,et I'amelioration des
systemesd'exploitation.

L'objectif de ce coursest de faire un tour d'ensenble destechniques materielles
et logiciellesmisesen uvre au seindesarchitectures desprocesseursautes perfor-
mances,an d'en tirer parti au maximum lors de I' ecriture de programmesfaisant
un usageintensif du processeuret de la memoire.
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Chapitre 1

Introduction

1.1 Un apercu du parallélisme

Depuis les debuts de l'informatique s'est posee la question de resoudrerapi-
demen des problemes(le plus souvent numeriques) coteux en temps de calcul :
simulations numeriques, cryptographie, imagerie, S.G.B.D., etc.

Pour resoudreplus rapidemert un problemedonne, une ideenaturelle consistea
faire cooperer simultanemert plusieurs agerts a saresolution, qui travailleront donc
en paralléle.

A titre d'illustration, on peut serepreseter le travail d'un macon en train de
monter un mur de briques. S'il estseul, il procederangeepar rangee( gure 1.1).

| 13| 14| 15] 16 17 | 18
7 8 ][ 9 J[10] 11] 12]
123 ] 4] 5] 6]
Tas de briques Mur

Fic. 1.1 { Sequencemendu travail d'un macon travaillant seul.

Sil'on veut monter le mur plus rapidemert, on peut faire appel a deux macons,
qui peuvent organiserleur travail de plusieurs manieresdi erertes.
a) Chacun pose une brique, I'un apres l'autre (gure 1.2). Dans ce cas, ils
risquent de se géner mutuellement, tant pour prendre les briques dans le tas
gue pour les mettre en place.

| 7a || 7o || 8a | 8b || 9a | 9b
| 4a || 4b | 5al 5b |l 6a]l 6b
| la| 1b| 2al 20 3a]| 3b
Tas de briques Mur

Fic. 1.2 { Sequencemendu travail de deux maconstravaillant brique par brique.
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b) Chacun s'attribue une portion de mur pour travailler (gure 1.3). lls ne se
genert plus, mais le macon le plus eloigne du tas a plus de chemin a faire, et
sapartie du mur avanceramoins vite. Remarquonsegalemen qu'ils segénert
toujours pour prendre les briques.

| 7a | 8a | 9a
| 4a || 5a | 6a 4
1al[ 2a] 3a]
Tas de briques Mur

1b || 2b || 3b

Fic. 1.3 { Sequencemen du travail de deux maconstravaillant sur deux portions
de mur separees.

¢) Chacun s'attribue une portion de mur pour travailler, mais le macon le plus
presdu tas lance une brique a l'autre chaquefois qu'il en prend une pour lui.
Dans ce cas, ils ne se génert plus ni pour prendre les briques, ni dans leur
travail. Cependant, ils doivent bien savoir viser et attraper.. .
Le montage du mur en parallele est plus rapide que le montage par un seul macon,
mais la quartit e totale de travail est necessairemenplus importante, car il faut que
les maconss'organisen ertre eux.

Cet exempleimposeplusieurs re exions.

{ Pour quela resolution parallelesoit possible,il faut quele problemepuisseetre
decompose en sous-probemessu samment independarts les uns des autres
pour que chaque agen puissetravailler sansperturber les autres.

{ Il faut pouvoir organisere cacement le travail a repartir. En plus du co0t de
calcul intrinsequedu probleme,on genere un surcadt d0 aux calculs annexes
et ala communication entre agerts de l'information necessairea saresolution.

Les problemesreelssort parallelisablesa desdegresdi ererts. Parfois, il est méme
plusinteressamnd'eviter le parallelismesi le surcodt engendie par celui-ciesttrop im-
portant. C'est tout- a-fait regrettable, maisil existe desalgorithmesintrins equemet
sequertiels.

L'obtention d'une version parallele e cace d'un algorithme peut conduire a
une formulation tresdi ererte de l'algorithme sequerniel equivalent. En fait, un
probleme a souwvert plusieurs formulations parallelesdi erertes, dont les perfor-
mancespeuvert ellesaussiétre tresdi erertes.

1.2 Le parallélisme est-il nécessaire ?

La puissancedes ordinateurs sequertiels augmertant de maniere reguliere (en
gros, elle est multipli eepar deux tous les quatorze mois), on pourrait croire qu'elles
seratoujours su san te, et quelesmachinesparalleles(ordinateurs multi-pro cesseurs)
sont inutiles. C'est faux, pour plusieurs raisons.

{ Plus on en a, plus on en veut. A mesureque la puissancedes machines aug-
mente, on introduit l'outil informatique dans des disciplines ou il ne pou-
vait jusqu'alors penetrer, et on cherche a integrer de plus en plus de pa-
rametres dans les modelesnumeriques: meteorologie,synth eseet reconstruc-
tion d'images, simulations numerigues, etc.

Un certains nombre d'applications « sensibless ont ete clasees« Grand Chal-
lenge », et font I'objet derecherchesintensives,tant au niveaudu materiel que
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du logiciel. Elles sort egalemen appelees« applications 3T », parce qu'elles

necessiteh pour leur execution :

{ 1Tera' ops (« floating operation per second »);

{ 1 Teraoctet de memoire certrale ;

{ 1 Teraoctet par secondede bande passare pour produire lesresultats.

A I'heure actuelle, cesapplications ne peuvert etre realiseesqu'en ayant re-

cours au parallelisme massif, sur des machines a plus de 8000 processeurs
hautes performances[13].

{ La vitesse de la lumiere est (actuellemert) une limitation intrinseque a la
vitesse des processeurs.Supposonsen e et que I'on veuille construire une
machine enti eremen sequertielle disposart d'une puissancede 1 T ops et de
1 To de memoire.

Soit d la distance maximale ertre la memoire et le micro-processeur.Cette
distance doit pouvoir &tre parcourue 10'? fois par secondea la vitesse de la
lumiere,c ~ 3.10°m.s 1, d'ou :

3.108

4= o

= 0,3mm .

L'ordinateur devrait donc tenir dans une sphere de 0,3 mm de rayon. Avec
cette contrainte de distance, si I'on considere la memoire comme une grille
carreede 10° x 10° octets, alors chaque octet doit occuper une cellule de 3A
de cobte, c'est a dire la surface occupee par un petit atome. On ne tient ici
pas compte de I'espace necessairea I'acheminemern de l'information et de
I'energie,ainsi qu'a l'extraction de la chaleur.

Cette argumertation est biaiseeen ce que la mise en uvre d'une hierarchie
memoire (voir section 4.1) permet d'augmenter la distance entre la memoire
de masseet I'unit e de traitement. Neanmoins,elle reste globalemert valable.

1.3 La recherche en parallélisme

L'utilisation e cace de macdhines parallelesnecessitede travailler sur :
{ l'architecture desmachines. |l faut assurerque:
{ la machine est extensible (« scalable ») : on peut (facilemernt) augmerter
la taille de la machine sansque les performancess'ecroulert ;
{ les echangesde donneesertre processeurssort rapides, pour eviter leur
famine;
{ lesentrees/sortiesne sort pas penalisartes.
{ lesmodelesd'expressiondu parallelisme: chaquealgorithme possedeun modele
de parallelismeaveclequelil s'exprime mieux;
{ leslangagesparalleles: il faut choisir le langagele plus adapte au probleme;
{ l'algorithmique propremert dite : de nombreux problemespour lesquelsil
existe un algorithme sequertiel optimal ne possdert encorepasde cortrepar-
tie parallelee cace ;
{ l'environnemen de developpemen : debogueurs,pro leurs, biblioth equespor-
tables, etc.;
{ la parallelisation automatique : compilateurs « data-paralléles » ou « mul-
tithreads » avec directives dans le cas de HPF [6] et d'OpenMP [9], pa-
rall elisation automatique de boucles,etc.

11 Tera= 10° Giga = 10° Mega= 10° Kilo = 10'2,

¢ 2000, 2002 F. Pellegrini — ENSEIRB
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Chapitre 2

Modeles de calculateurs
paralleles

A n dede nir et comparerlesarchitectures de machines, plusieursclassi cations
ont ete deweloppees.

2.1 Classification de Flynn

La classi cation la plus connue estcellede Flynn [2], qui caracteriseles machines
suivant leurs ots de donneeset d'instructions, ce qui donne quatre categories:
{ SISD (« Single Instruction stream, Single Data stream »). Cette categoriecor-
respond aux machines sequertielles convertionnelles, pour lesquelleschaque
operation s'e ectue sur une donneea la fois (gure 2.1);

Fl

Y

E/S = UC = UT |== UM il

Fic. 2.1{ Architecture SISD. L'unit e de contrdle (UC), recewant son ot d'instruc-
tions (FI) de l'unit e memoire (UM), envoie lesinstructions a l'unit e de traitement

(UT), qui e ectue sesoperations sur le ot de donnees(FD) provenart de l'unit e
memoire.

{ MISD (« Multiple Instruction stream, Single Data stream »). Cette categorie
regroupe lesmachines specialisesesde type « systolique », dont lesprocesseurs,
arrangesselonune topologie xe, sort fortement synchronises( gure 2.2);

Fl

y
UM ucC ucC ucC
E/S—» FI FI FI

FD FD FD
- UT —= UT —

F1c. 2.2 { Architecture MISD.

11
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{ SIMD (« Single Instruction stream, Multiple Data stream »). Dans cette classe

d'architectures, les processeurssort fortement syndronises, et executert au
meme instant la méme instruction, chacun sur des donneesdi erertes ( -
gure 2.3). Des informations de cortexte (bits de masquage)permettent d'in-
hiber I'execution d'une instruction sur une partie desprocesseurs.

Fl FD FD
UT <= UM = »

Fl FD FD
£/S = UC = UT ==/ UM = = UM

Y

FD FD
= UM =

UT |-

Fic. 2.3{ Architecture SIMD.

Cesmachinessort adapteesaux traitements reguliers,commele calcul matri-

ciel sur matrices pleinesou le traitement d'images. Elles perdert en revanche
toute e cacit elorsquelestraitements a e ectuer sort irr egulierset dependert

fortement desdonneeslocales,car dans ce casles processeurssort inactifs la
majorit e du temps.

Ainsi, pour executer une instruction conditionnelle detype if...then...else
(gure 2.4), I'ensenble desinstructions des deux branchesdoit etre preserie
aux processeursgui decidert ou non de les executer en fonction de leur bit

local d'activit e, positionne en fonction des valeurs de leurs variables locales.
Chacundesprocesseursi'executerae ectivemen quelesinstructions del'une
desbranches.

Code source | Code compile Execution, Execution,
cond=VRAI cond=FAUX
blocA blocA; blocA; blocA;
if (cond) ACTIF = (cond); ACTIF = (cond); ACTIF = (cond);
blocV; blocV; blocV; --
else ACTIF = ~ACTIF; ACTIF = ~ACTIF; ACTIF = ~ACTIF;
blocF; blocF; - blocF;
ACTIF = VRAI ACTIF = VRAI ACTIF = VRAI
blocB blocB blocB blocB

Fic. 2.4 { Execution d'une expressionconditionnelle if...then...else Sur une
architecture SIMD.

{ MIMD (« Multiple Instruction stream, Multiple Data stream »). Cette classe

comprend les machines multi-pro cesseurspu chaque processeurexecute son
propre code de maniere asyncrone et independarte. On distingue habituel-
lement deux sous-classesselonque les processeurgde la machine ont accesa
une memoire commune (on parle alors de MIMD a memoire partagee, « mul-
tiprocessor », gure 2.5), ou disposern chacun d'une memoire propre (MIMD

a memoire distribu ee, « multicomputer », gure 2.6). Dans ce dernier cas,un
reseaud'interconnexion est necessairepour ecanger les informations entre
processeurs.

Cette classi cation esttrop simple, car elle ne prend en compte ni les machines

vectorielles(qu'il faut ranger dansla categorie SISD et non pas SIMD, car ellesne
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Fl

|_> Fl FD J

E/s_ = UC UT <~

\i

Y

FI FD
E/S—=uc UT =~ UM

Fl FD

uT |-~
ﬂ

Fic. 2.5{ Architecture MIMD a memoire partagee.

\i

ucC

E/S—= FI; FD P
=E UC || UT |=={UM 7,
E/S—= e LP o7 <P o = -
= UC = UT <=/UM[T " RI
— ]
= UC = UT <= um[" =
|—>

Sy

Y

F1c. 2.6 { Architecture MIMD a memoire distribu ee.

disposert que d'un seul ot memoire, voir section 3.7), ni lesdi erencesd'architec-
ture memoire.

2.2 Classification de Raina

Une sous-classi cationetenduedesmachinesMIMD, dueaRaina[11], etillustr ee
en gure 2.7,permetde prendre encomptede maniere ne lesarchitectures memoire,
selondeux criteres:

{ l'organisation de I'espaced'adressage:

{ SASM (« Single Address space,Shared Memory ») : memoire partagee;

{ DADM (« Distributed Address space,Distributed Memory ») : memoire
distribu ee, sans acces aux donneesdistantes. L'ecdhange de donneeserntre
processeurss'e ectue necessairemenpar passagede messagesau moyen
d'un reseaude communication ;

{ SADM (« Single Address space, Distributed Memory ») : memoire dis-
tribu ee, avec espaced'adressageglobal, autorisant evertuellement l'acces
aux donneessitueessur d'autres processeurs.

{ le type d'accesmemoire mis en uvre

{ NORMA (« No Remote Memory Access ») : pas de moyen d'acces aux
donneesdistantes, necessitam le passagede messages

{ UMA (« Uniform Memory Access ») : aceessymetrique a la memoire, de
co0t identiqgue pour tous les processeurs

{ NUMA (« Non-Uniform Memory Access ») : lesperformancesd'accesdependert
de la localisation desdonnees

¢ 2000, 2002 F. Pellegrini — ENSEIRB
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{ CC-NUMA (« Cache-Coherent NUMA ») : type d'architecture NUMA
integrart descaces;

{ OSMA (« Operating System Memory Access ») : les acces aux donnees
distantes sort gereespar le systemed'exploitation, qui traite lesdefautsde
pageau niveaulogiciel et gerelesrequetesd'envoi/copie de pagesdistantes;

{ COMA (« Cache Only Memory Access ») : les memoireslocalesse com-
portent commedescaches,detelle sorte qu'une donneen'a pasde processeur
proprietaire ni d'emplacemen determine en memoire.

MIMD

N

DADM SASM SADM

| A

NORMA UMA NUMA CC-NUMA OSMA COMA

Paragon XP-S Sequent Symmetry BBN Butterfly Dash Munin DDM
Ncube CRAY XY, C CRAY T3D, E, F Flash Ivy KSR 1,2
CM-5 SGI Power Challenge Meiko CS-2 Alewife Koan

SP1,23 Myoan

Fic. 2.7 { Classi cation MIMD de Raina.
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Chapitre 3

Architecture des processeurs

L'obtention de performanceseleveessur une architecture parallelenecessitd'ob-
tention de performancesde calcul eleveessur chacun desn uds qui la composert.
Pour cefaire, il estnecessairale conndtre lesprincip esarchitecturaux mis en uvre
dansles processeurdaut-de-gammeactuels,a n d'en tirer pleinemen parti lors de
I'ecriture deslogiciels, tout en consenant a ceux-ci une portabilit e maximale.

3.1 Horloge

La vitesse d'un processeurdepend en premier lieu de la duree de son cycle
d'horloge, qui cadencde systeme.Plus cette periode est courte, plus le processeuest
rapide. Cependart, disposerd'un processeurrapide ne sert a rien si les composarts
annexes (bus, memoire) sort trop lents : le processeurpasserason temps a les
attendre.

La frequenced'horloge est le nombre de cyclesd'horloge par seconde,mesuree
en Hertz (Hz). La relation ertre le cycle d'horloge 7 et la frequenced'horloge f est
donneepar la relation f = 1.

Actuellement, selonla technologie utilis ee (bip olaire, CMOS, etc.), lestemps de
cyclevont de 250ps a 60 ns, cequi correspond a desfrequencesle 16 MHz a 4 GHz.

On ne peut augmernter la frequencea l'in ni, et I'on penseque les limites de
la technologie actuelle serort bientdt atteintes, aux alentours de 10 GHz. Il faut
egalemen noter qu'il y a un lien direct entre la frequenced'horloge et le prix du
processeur(c'est d'ailleurs un argumert commercial). Le parallelisme senble donc
interessam en ce qu'il permet de tirer parti de processeursmoins puissarts, mais
plus nombreux.

3.2 Cablage

Un premier moyen d'accelerer le traitement des operations par le processeur
consiste a exhiber le parallelisme au niveau des bits. Nous allons illustrer cette
approche en etudiant un additionneur et un multiplicateur en arithm etique erti ere.

3.2.1 Additionneur

On peut realiser I'addition de deux bits au moyen du circuit preserie en -
gure 3.1, appele « demi-additionneur » (« half-adder », ou HA), et constitue de
deux niveaux de portes logiques« et » et « ou ». Le bit s correspond a la somme,
et ¢ a la retenue.

15



16 CHAPITRE 3. ARCHITECTURE DES PROCESSEURS

y== 1 e |y c| S
oj{ofofo s5i = wm®y = milpt Ty
1 0|1 0|1 c; = XTiYq
2 As 1(0|0(1
" 111110

Fic. 3.1 { Schema, table, et equations logiques d'un demi-additionneur binaire
(HA).

En combinant deux HA, on peut realiser une tranche d'additionneur complet
(« full adder », ou FA), represerteeen gure 3.2.

X

Fic. 3.2{ Schemad'une tranche d'additionneur binaire (FA).

En chamant ensenble des FA, on peut alors construire un additionneur par
propagation de retenue (« Ripple Carry Adder », ou RCA), montre en gure 3.3.

X4YaSs X3Y3Sz XoY2Sz; X1Y1S:1 XoYoSo

Tve  TT4 T4 TTH O TTM

Xy s Xy s Xy s Xy s Xy's

<eFA ¢ eFA ¢ 1cFA o cFA ¢ cFA o=

Fic. 3.3{ Sthemad'un additionneur binaire a propagation de retenue (RCA).

Le temps de calcul d'une addition sur n bits estdonc:
trca(n) = 2n+ 2 .

L'additionneur ci-dessuspresette une tresforte sequertialit e, qui derive de la
necessie de conndtre la retenue ¢;,, du bit i pour calculer celledu bit i + 1. Plus la
valeur desretenuespartielles seraconnue tdt, et plus le calcul desbits de la somme
pourra #tre acaelere. Le circuit FA peut nous apporter des informations, au prix
d'une legere modi cation.

Le circuit modi e FA' dela gure 3.4 possededeux sorties supplemertaires, g et p,
qui indiquent respectivemert si une retenue a ete genereeau sein de I'additionneur,
et si une retenue ¢;,, eventuelle serapropagee.

Sil'on consideredeux additionneurs FA', et quel'on cherchea calculerlesvaleurs
globalesde g et p, on trouve:

Cours d’architectures et systémes des calculateurs paralleles
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Cout

gp

Fic. 3.4 { Sthemad'une tranche d'additionneur binaire modi ee(FA").

XnYnSh X Y1 S

I I i I I i g = gnt gibn
Cout <—cFA'( cFA'c¢= Cin P = pap

- A Cou = Cin +

YO vy ! pein ™9

GOr Pn g P

Lesformuleslogiquesde p, g, et c,¢ peuvent etre cAbleesdansle circuit combi-
neur de retenue (« Carry Merger », ou CM) presene en gure 3.5, pagel7.

O P O P
y

Cout
5,max(t+2,u+3) 10t

F1c. 3.5{ Schemad'un combineur de retenues (CM).

On peut alorsrealiserun additionneur complet par pre-calculderetenue (« Carry
Lookahead Adder », ou CLA) selonle schemade la gure 3.6, page 18.
Le temps de calcul sur n = 2% bits de cet additionneur est donc:

tera(n) = 2+ 2(logy(n) —2)+ 3 + 2(logy(n) —2)+ 2+ 2
descee FA'  descene virage remontee remonteeFA’

= 4Jlogy(n)] + 1

Le tableau ci-dessouspermet de constater les gains realises.
| n [[8]16]32] 64 |128]

RCA || 18| 34| 66 | 130 | 258

CLA || 13|17 |21| 25| 29

¢ 2000, 2002 F. Pellegrini — ENSEIRB
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X7¥787 X6Y¥6Se6 Xs¥YsSs  X4¥4Ss4 X3¥3S3 Xp¥282 X1Y¥iS1 XoYoSo
TY4i5 TV4u YY4u TV4o  TV4e VY47, TV4e YTA
xy§‘ Xy s Xy s Xy s Xy s Xy s Xy s Xy s
CFA,‘L".‘C—FAlL‘ CFA’C*CFA,C* CFA’C*CFA,C CFA’C*CFA]’C—‘«
g P g P g P g P g P g P g P g IIP 0

2 2 2 2 2 2 2 ,'
7
7
7
ho1 ol ool oS
CM« 5<CM CM« s<CM <5
g g p g p Tle tp
4 4 4 s 4
remontée virage /-~ descente
h 1 h ,T’
cCMc 7V\JPMCO
g P g P
6 6
h 1
5°CM <5
g P

Fic. 3.6 { Schemad'un additionneur binaire a pre-calcul de retenue (CLA).

3.2.2 Multiplicateur

En arithm etique binaire, la multiplication s'exprime simplemen au moyen de
decalageset d'additions. Par exemple, si I'on considere la multiplication de deux
nombres A et B codeschacun sur 8 bits :

A = 10110001
*x B = 11010011
1 0110001
+ 10110001
+ 0 00 0O0OOOTGO
+ 0 00 0O0OOTG O
+ 1 0110001
+ 0 00O0OOOODO
+ 1 01100001
+ 10110001
1 0010001111000 011

multiplier A par B revient a sommerles huit produits partiels obtenus en decalart
de i bits le mot obtenu par un « et » logique erire chacun desbits de A et le i¢™¢
bit de B.

La realisation d'un multiplicateur e cace est bien plus delicate que celle d'un
additionneur, en ce que l'operation de multiplication necessitede nombreusesaddi-
tions. Le goulet d'etranglemert d'un additionneur etant la propagation de la rete-
nue, qui serialise les calculs, il faut limiter leur nombre autant que possibledansle
multiplicateur a n d'obtenir un parallelisme maximum.

L'additionneur « a conservation de retenue » (« Carry Save Adder », ou CSA)
permet d'e ectuer l'addition de trois hombres binaires, en consenant les retenues
de chaque bit dans un vecteur auxiliaire, Ainsi, si X, Y, et Z sort trois nombres

Cours d’architectures et systémes des calculateurs paralleles
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codessur 8 bits, on aura :

X = 01110010
+ Y = 11011001
+ Z = 11001100

Sb= 01100111

ct = 11011000

avec
T DY Dz = wiyizi T XYz t Tiyizi t TiYizi
Ti 1Y 1t X 12 1t Yo 121,

O W
S e

ou S’ estle vecteur sommebit a bit, toujours sur 8 bits, et C* estle vecteur retenue
bit a bit, sur neuf bits mais tel que le bit de poids le plus faible soit toujours zero.
Le resultat produit verie bien S®+ C? = X + Y + Z, et tous les bits de S® et C®
ont ete calculesen parallele.

En combinant entre eux lesadditionneurs CSA pour former un arbre de Wallace,
et en intercalant destampons (« latches »), on construit un multiplicateur pipe-
line (voir section 3.4 pour de plus amplesinformations sur les pipe-lines), presene
en gure 3.7, dont le dernier etage est un additionneur a propagation de retenue
(« Carry Propagate Adder », ou CPA) commel'additionneur CLA decrit plus haut.

8 8
}7
8 8
El Calcul des produits partiels
15 )14 1312 p11 1019 |8
}7
1312 p11 1019 '8
15 14 CSA CSA
E2 13 \}3 //10 10
CSA CSA
15 15 13} 13
-
N\S / 13 ,7/ 13
15
E3 15 /15
CSA
16 [ 16
}7
16 [ 16
CPA
E4
16
}7

Ti

Fic. 3.7 { Sthemad'un multiplicateur binaire.

En utilisant autant que possibledesadditionneurs CSA, on a considerablement
reduit le nombre de propagations de retenuesa calculer (il n'en reste qu'une seule,
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20 CHAPITRE 3. ARCHITECTURE DES PROCESSEURS

inevitable). Pour un resultat sur 16 bits, l'additionneur CLA a une profondeur
de quatre niveaux, chaque CSA necessitedeux niveaux de portes logiques, et la
generation des produits partiels (au moyen de « et » logiques) necessiteegalemen
deux niveaux. Le pipe-line est donc relativemert equilibre.

Dans lesdeux exemplesd'operateursarithm etiquespresemiesdans cette section,
a chaque fois, on a gagre en temps au prix d'un surcalt de calcul (mesure ici en
nombre de portes logiques).

3.3 Jeu d’instructions

On opposeconceptuellemen deux typesde jeux d'instructions :

{ RISC (« Reduced Instruction Set Computer ») : jeu d'instructions reduit;

{ CISC (« Complez Instruction Set Computer ») : jeu d'instructions complexe.
Dans les faits, cesconceptsimpliquent d'autres choix technologiques,que nous al-
lons preserer dans cette section.

Les premiers processeursetaient RISC par nature, puisqu'ils possdaiert un jeu
d'instructions tr esreduit. Dans lesannees1960-19700n s'est oriente versune com-
plexi cation des jeux d'instructions, an de simplier I'ecriture des compilateurs
et d'economiserla memoire en reduisart la taille desprogrammes.L'amelioration
des techniques d'integration et l'augmentation des frequencesd'horloge compen-
saiert largemernt le surco0t induit par cette complexi cation. Le plus souwert, les
instructions complexesn'etaient pas cablees,mais micro-codees.

A titre d'exemple,le jeu d'instructions de la famille VAX de DEC possdait 304
instructions, dont certainesetaient de tr eshaut niveau: l'instruction POLY senait
a ewvaluer les polyntmes!

Desetudesstatistiques ont alors montr e que la plupart desinstructions n'etaiert
enfait pasutilis ees,car trop specialiseeset detrop haut niveaupour qu'un compila-
teur puisselesgenerera partir d'un code source.On s'estdonc naturellement oriente
vers une simpli cation desjeux d'instructions, marquee par la naissanceen 1972
du premier processeurdeliberement RISC, le RISC | de I'Univ ersite de Berkeley,
qui ne possdait que 32 instructions. On peut remarquer que cette date charniere
coencide avec celle du developpemern de la theorie de la compilation, qui a permis
la realisation de compilateurs e caces.

Reduire la taille du jeu d'instructions permet de gagner:

{ entemps de decadagedesinstructions, du fait de la plus grande simplicit e de
celles-ci,ce qui permet de reduire le nombre de niveaux de portes logiquesa
traverserpour executer une instruction ;

{ ensurfaced'integration, de par la reduction de la circuiterie de decadage et
I'absencede la gestion du micro-code, ce qui diminue la longueur maximale
despistesa l'interieur du processeur.

La combinaison de cesdeux gains, en termes de nombre de niveaux logiqueset de
longueur de pistes, permet une augmertation signi cativ e de la frequenced'horloge
danslesarchitectures RISC, par rapport aux processeursCISC. Un rapport de deux
a quatre est courant a I'neure actuelle.

Les caracteristiques generalemert admisesdes architectures RISC sort les sui-
vantes :
{ toutes lesinstructions ont le meémeformat et la mémetaille. Cecisimpli e leur
decadage, mais aussiles acces memoire, car dans la plupart des processeurs
RISC les instructions doivent @tre aligneessur la taille d'un mot machine.
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Cette caracteristique est egalemen essetielle pour l'optimisation des archi-
tectures pipe-linees

{ lejeu d'instruction estdetype « load-store ». Lesseulesinstructions pouvant
acceder a la memoire sort les operations « load » et « store », les autres
operations n'‘operant que sur lesregistresdu processeurLesprocesseurfKRISC
disposert donc d'un grand nombre de registres,a n de stocker les valeurs des
operandesqui ne peuvent plus &tre directemernt accedeesen memoire;

{ l'architecture est « orthogonale ». Chaqueinstruction peut utiliser indiff erem-
ment toutes les operandesdestypes autorises. On n'a donc pas de registres
specialises,commec'est par exemplele caspour la famille des80x86,0u seulle
registre AX sertaux operationsarithm etiques,le registre CX commecompteur
de repetition, etc.;

{ la plupart des instructions s'executert en un cycle d'horloge. Dans les ar-
chitectures RISC « pures », toutes les instructions s'executert en un cycle
d'horloge, a part les acces memoire qui peuvent prendre plus de temps. Ce-
pendart, pour desraisonsd'e cacit e, on tend actuellemert a inclure dansdes
processeurdlits RISC desinstructions (le plus souwvent arithm etiques: multi-
plication, division) s'executant en quelquescyclesd'horloge, bien plus e caces
que leur cortrepartie logicielle car cableesde facon optimisee; cesprocesseurs
ewluessort parfois appeles CRISC (« Complezified RISC »). Dans tous les
cascependart, on n'a jamais recoursa un micro-code;

{ le jeu d'instructions est limit e uniquemert aux instructions necessairesen
terme de compromis performance/place/pip e-line. Ainsi, lespremiers proces-
seursSPARC ne possdaiert pasde multiplication cablee(ce qui a eterajoute
assezrapidemert, il estvrai. ..).

Ceschoix architecturaux ont un e et certain sur I'ecriture des compilateurs. Si
leur ecriture peut senbler plus compliqueeau premier abord (necessie d'emuler les
modes d'adressageetendus, les operations arithm etiques complexes,etc.), on peut
gagnerpar rapport aux processeursCISC pour lesquels:

{ lesinstructions de trop haut niveau (comme le POLY du VAX) ne peuvert

etre genereesa partir d'un langagede bas niveau (commele C);

{ l'architecture non-orthogonalecomplique la gestion desregistres(sauvegardes

et restauration perpetuelles).

3.4 Pipe-line

3.4.1 Principe

Le pipe-line est une technique permettant d'exploiter le parallelismeinduit par
I'execution repeteed'une meémeoperation sur desdonneesdistinctes. On peut tres
simplemert comparer un pipe-line a une chane de montage dans une usine. On
decompose l'unit e de traitement de l'operation en sous-unites independartes, qui
travaillent en parallele sur les donneesqui se presertent sequeriellement a elles,
chaque sous-unite travaillant a un instant donne sur une donneedi ererte.

Trois conditions sort necessaires ' elaboration d'un pipe-line :

{ une operation de basedoit &tre repeteedans le temps;

{ cette operation doit pouvoir &tre decomppseeen etapes(etages)independarts;;

{ la complexite de cesetagesdoit &tre a peut presla méme. Si ce n'est pasle
cas, on peut multiplexer les etagesles plus co0teux pour augmerter le debit
du pipe-line, commeillustr e en gure 3.8.
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Fic. 3.8 { Utilisation du multiplexage pour augmerter le debit d'un pipe-line. Les
commutateurs basculent a chaque cycle.

Ainsi, typiquemernt, le traitement des instructions par le processeurpeut se
decomposeren cing etapes:

{ « fetch » : recherche de la prochaine instruction a executer;

{ « decode » : decadagede l'instruction, avec calculs evertuels desadresses

{ « read » : chargemert desoperandesdans 'unit e d'execution, par lecture a

partir desregistresou de la memaoire;
{ « execute » : execution propremernt dite de l'instruction ;
{ « write » : ecriture du resultat vers les registresou la memoire.

Le nombre d'etagescomposart un pipe-line est appele profondeur du pipe-line.
Dans le cas general, un pipe-line de profondeur p peut executer n. operations en
n + p etapes, s'il n'y a pas de bulles. Sans pipe-line, le temps d'execution serait
de np, d'ou un facteur d'acceleration de %. Quand n > p, n+ p ~ n, ce qui
donne une acceleration de p, ce qui suggere d'augmerter le nombre d'etagesan
de bene cier de l'acceleration la plus grande possible. Cependart, plus le nombre
d'etagesaugmerte, et plus le risque d'apparition de bulles augmente, ce qui reduit
I'e cacit e du pipe-line.

En reglegenerale,le nombre d'etagesdespipe-linesd'instructions estdonc com-
pris entre 5 et 15. Ainsi, sile Pertium d'Intel avait 5 etages,les Pertium 11 et I11 en
ont 12, et le Pertium IV ena 20, ce qui lui a permis d'augmenter considerablemert
safrequencede fonctionnemert par rapport aux precederts.

Les gures 3.9 et 3.10 represertent I'execution dans le temps d'une sequence
d'instructions. Sanspipe-line, I'execution de chaqueinstruction ne peut sefaire que
lorsque la precederte a ete ertieremen trait ee. Avec pipe-line, lesdi erens etages
de traitement peuvert travailler en parallele, si les instructions ne presentert pas
de dependencesSinon, desbulles peuvent apparatre a I'execution.

F D R E W Temps

Instructions

F1c. 3.9 { Execution d'une sequenced'instructions sur une machine non pipelinee.

Un autre domaine d'application classiquedes pipe-line est I'unit e arithm etique
et logique, dont les nombreusesfonctions sort susceptiblesd'etre pipe-linees.Le
calcul d'une addition envirgule ottan te peut ainsi sedecomposeren cing etapes:

{ comparaisondesexposarts et calcul de leur di erence(soustraction ertiere);

{ alignemert desmantissesen consequence(decalage)

{ addition desmantisses(addition ertiere);
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F D E | Wy En cas de conflit (ici, RAW), Temps
= R E ) w des “bulles" apparaissent
Flp|] Y/ rR[E]W
F D B
F D R E W

Instructions

Fic. 3.10{ Execution d'une sequenced'instructions sur une machine pipelinee a
cing etages.La troisiemeinstruction necessitan le resultat calcule par la premiere
(conit « Read After Write », ou « RAW »), une bulle apparat dans le pipe-line.

{ calcul du facteur de renormalisation (comptage de bits a zero);
{ normalisation du resultat (decalage).

3.4.2 Pipe-lines non linéaires

An d'implemerter desoperations complexestout en economisain de la place, il
est possiblede cabler plusieurs fonctions au sein de la mémeunite pipe-line. Dans
cecas,enplus desliens directs entre etagesvoisins,on trouvra desconnexionsavant
(« feedforward ») et arriere (« feedback »), ainsi que plusieurs sorties, qui serort
activeesou non suivant la con guration dynamique du pipe-line, commeillustr e en
gure 3.11.

Fic. 3.11{ Exemple de pipe-line non lineaire.

Ces connexions non-lineaires compliquernt beaucoup l'utilisation du pipe-line,
et en particulier la resenation des di ererts etagesen fonction des operations
demancees. L'enchainemert des operations dans le pipe-line est habituellement
represerie au moyen d'une table de resenation (« reservation table »), dont les
lignesrepresenient lesetagesdu pipe-line, et lescolonneslespasde temps necessaires
al'evaluation de la fonction assaiee.Dans le casd'un pipe-line lineaire, cette table
esttriviale, puisquelesetagessort traversesdansl'ordre. Dansle casd'un pipe-line
non-lineaire, les tables sort plus complexes,et a une structure de pipe-line donnee
peuvent correspondre plusieurs tables, de nissant chacune une fonction di ererte,
commepar exemplescellesde nies en gure 3.12.

Le fonctionnemert du pipe-line peut lui aussi@tre represetie sousforme detable,
avec un format derivant de celui destables de resenation. Les casesnon-vides de
la table d'execution sort alors indiceespar le numero d'instance de la fonction en
train de s'executer a partir du temps de reference,commeillustr e en gure 3.13.

Le nombre de pas de temps separart deux executions d'une fonction dans le
pipe-line est appele « latence ». Lorsque deux instancesde fonctions necessiteh un
meémeetagedu pipe-line en mémetemps, il y a collision. Les collisionsseproduisert
pour desvaleurs de latence particuli eres,qui sort appelees« latencesinterdites ».
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El X
E2 X X
E3 X X X

El Y Y Y
E2 Y
E3 Y Y

Fic. 3.12{ Tablesde resenation pour le pipe-line non lineairede la gure 3.11.

El | X1 X2 X1 X2| Xs X3
E2 X1 X1| X2| X1| X2 X2 X3 X3 X3
E3 X1 X1| Xz2| X1| X2 X2 X3 X3 X3

F1c. 3.13{ Tabled'utilisation du pipe-linenonlineairedela gure 3.11pour calculer
la fonction X. L'execution de X, est lanceetrois cyclesaprescelle de X, et celle
de X3 estlancee6 cyclesaprescellede X5.

Ainsi, pour la fonction X de nie en gure 3.12, les latences 2, 4, et 5 sort-elles
interdites.

E1l X1 X2 | X1 X2
E2 X1 X1 X 1X 2| X2 X2
E3 X1 X1 XX 2 X2 X2

F1a. 3.14{ Collision entre X; et X, lorsquel'execution de celle-ciestlancee4 cycles
aprescelle de X;.

Les latencesinterdites se deduisert simplemert destables de resenation. Elles
correspondert aux distancesertre casesoccupeesappartenant aux mémeslignes.

Une sequencale latencesestune sequencede latencesautoriseesentre executions
successies.Un cycle de latencesest une sequencede latencesrepetant inde niment
le meémemotif. Il peut y en avoir plusieurs, commeillustr e en gures 3.15et 3.16.

El X1| X2 X1| X2| X3| Xa X3 | Xa| Xs5| Xs
E2 X1| X2| X1 X2| X1| X2 X3| Xa| X3| Xa| X3| Xa Xs
E3 X1| X2| X1| X2| X1| X2 X3 | Xa| X3| Xa| X3| Xa

Fic. 3.15{ Table d'utilisation du pipe-line pour calculer la fonction X, avecle cycle
de latences{ 1, 6 }.

La latence moyenne d'un cycle de latences est obtenue en divisant la somme
de toutes les latencesdu cycle par le nombre de latencescontenues dans le cycle.
Un cycle de latencesconstart est un cycle ne contenant qu'une unique valeur de
latence. Du point de vue de l'e cacit e, on souhaite determiner le cycle donnart le
debit le plus elewe, c'est-a-dire correspondart la latence moyenneminimale (« Mi-
nimal Average Latency », ou MAL).

En examinan la table de resenation, il estpossiblede determiner l'ensenble des
latencesautorisees,a partir deslatencesinterdites. Si p estle nombre de colonnes
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El X1 X2 X1| X3 X2 | Xg X3| Xs Xa| Xe
E2 X1 X1| X2| X1| X2| X3| X2| X3| Xa| X3| Xa| Xs5| Xa| Xs
E3 X1 X1| X2| X1| X2| X3| X2| X3z| Xa| X3z| Xa| Xs5| Xa

Fic. 3.16{ Table d'utilisation du pipe-line pour calculer la fonction X, avecle cycle
de latences{ 3 }.

de la table de resenation, et m la plus grande latence interdite, avec m < p, on
souhaite determiner la plus petite latence autoriseea, dansle domainel < a < m.

L'ensenble decrivant les etats autoriseset interdits peut @tre represere sousla
forme d'un vecteur de collisions, qui est un vecteur binaire C = (¢;n¢m 1-..c€1) SUr
m bits, ou la valeur de ¢; est 1 si une latence de ¢ provoque une collision et 0 si elle
est autorisee.

A partir du vecteur de collisions, il est possiblede creerun diagramme d'etats
speci ant lestransitions d'etats autoriseesertre executionssuccessiesdansle pipe-
line. Le vecteur de collisions C' correspond a I'etat initial du pipe-line au temps 1,
et est donc appele vecteur initial de collision. Si a est une latence autoriseea partir
d'un etat F, I'etat obtenu a partir de £ par lancemen d'une execution apresune
latence de a cycless'obtient en decalart le vecteur de collision de E de a bits sur
la droite, et en additionnant C' au vecteur decak. Quand la latence est superieure
am+ 1, toutes lestransitions sort redirigeesvers |’ etat initial, et la transition est
notee« (m + 1)+ ». Ainsi, le diagramme d'etat de la fonction X estrepresene en
gure 3.17.

()e+

(11010
[11111] (1101 1]

Qs

Fic. 3.17{ Diagramme d'etat de la fonction X.

A partir du diagrammed'etats, il estpossiblede determiner lescyclespermettant
d'obtenir la MAL. Il existeunein nit e de cyclesobtensiblesa partir d'un etat donne
du diagrammed'etats. Cependart, seulsles cyclessimples, c'est-a-dire lescyclesne
passarn qu'une fois au plus par un etat donne, sort interessats.

Certains cycles simples sort dits « gloutons ». Ce sort les cyclestels que les
arétesemprunteespour sortir de chaque etat traverse du cycle ont les plus petites
etiquettes possibles.Le cycle donnant la MAL est le cycle glouton dont la latence
moyenne est inferieure a celle de tous les autres cyclesgloutons.

3.4.3 Dépendances

Dans les pipe-line d'instructions desprocesseurs|es dependancesentre instruc-
tions constituent la plus grande sourcede bulles, qui peuvent parfois tre eviteespar
une reorganisationdu code, qui est realissepar les compilateurs. A titre d'exemple,
supposonsque I'on veuille calculer I'expressionde la gure 3.18, soussaforme lan-
gagemachine.

Si lesinstructions sont sequeneesdans cet ordre sur une machine pipe-lineea
cing etages,le temps d'execution estde ¢t = 14 cycles,commeillustr e en gure 3.19,
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A=Bx*xC+D * E; mul rl, [B], [C]
F=G*xH+1I=x*xJ; mul r2, [D], [E]
add [A], r1, r2
mul ri, [G], [H]
mul r2, [I]1, [J]
add [F]1, r1, r2

Fic. 3.18{ Fragmernt de langagemachine (a droite) correspondant directement a
I'expressiona calculer (a gaude).

ce qui est deux fois plus rapide que sur une machine non pipe-linee, qui aurait
necessie 6 x 5= 30 cycleselemertaires.

1| F D R E Temps

2 F D R E W

3 F D R W

4 F D E W

5 F D R [ w

6 F D R E W
Instructions

Fic. 3.19{ Execution sur une machine pipe-linee a cinq etagesdu fragmen de
langagemachine de la gure 3.18.

Sil'on reordonnelesinstructions en fonction du pipe-line selonle schemade la
gure 3.20,le nombre de cyclesnecessairdombe a 11, commeillsutr een gure 3.21.
Cette diminution demandeune augmertation du nombre de registresmis en uvre,
ce qui est une caracteristique desarchitectures RISC.

mul ri, [B], [C]
mul r2, [D], [E]
mul r3, [G], [H]
mul r4, [1], [J]
add [Al, r1, r2
add [F]1, r3, r4

Fic. 3.20{ Fragmert de langagemachine reordonnre, semartiquement equivalent a
celuidela gure 3.18

On distingue habituellement dans la litt erature quatre types de dependances,
illustr eesen gure 3.22. Certaines sort reelles,et re eternt le schemad'execution;
d'autres sont de faussesdependances,qui resultert d'accidens dans la generation
du code ou du manque d'informations sur le schema d'execution. Deux instruc-
tions ont une dependancereelle de donneessi le resultat de la premiere est un
operandede la seconde Deux instructions sort anti-d ependartes si la premiere uti-
lise la valeur d'un operandequi estmodi e par la deuxieme.Deux instructions ont
une dependancede resultat si toutes deux modi ent le méme operande.Enn, il
existe une dependancede contrdle entre un branchemert et une instruction dont
I'execution est conditionneepar ce branchemen.
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Instructions

Fic. 3.21{ Execution sur une machine pipe-linee a cing etagesdu fragment de
langagemachine de la gure 3.20.

mov ri, [A] add r2, rl, r4

add r3, r1, r2 mov ri, [A]
Dependancereelle Anti-d ependance

add rl, r2, r3 bz rd, L

div rl, rl, r4
mov rl, [A] L:

Dependancede resultat Dependancede contrdle

Fic. 3.22{ Exemplesdesquatre typesde dependances.

3.4.4 Branchements conditionnels

Une autre sourcetresimportante de bulles est I'existence des branchemerts,
qui sort principalement les branchemerts conditionnels, dus aux boucles: dans
le casou le branchemert est pris (« branch taken »), il faut vidanger le pipe-line,
qui s'etait automatiquemert rempli aveclesinstructions situeesdirectemert apresle
branchemert. De nombreusestechniquesont ete developpeesa n dereduirel'impact
desbranchemerts sur le pipe-line d'instructions.

Déroulage de boucle

Le deroulagede boucle (« loop unrolling ») consisteen la recopie en plusieurs
exemplairesdu corps de la boucle, qui permet de supprimer les branchemerts in-
termediaireset par la mémed'eviter la vidange du pipe-line d'instructions a chaque
tour de boucle.

Lorsque le nombre d'it erations initial n'est pas connu ou n'est pas un multiple
de la valeur de deroulage, une copie de la boucle originale est ajoutee avant ou
apresla boucle deroulee,a n d'executer les it erations restantes, commerepreserie
en gure 3.23.

A titre d'exemple, la gure 3.24, page 29, presene un fragment de code ma-
chine Intel 80x86 correspondant au deroulagede la boucle d'un programme C de
sommation desvaleursd'un tableau. Le nombre d'it erations etant inconnu, le com-
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i < ifin-3
v | f(l‘) |
| f(i+1) | A
(G
T f+3)
1+=4

F1c. 3.23{ Deroulaged'ordre 4 d'un corpsde bouclea nombre d'it erationsinconnu.

pilateur prend tous les cas possiblesen compte. Il deroule la boucle quatre fois, et
fait precederla portion derouleed'un pre-traitement destine a traiter lesit erations
residuelles,dont le nombre est compris entre zero et trois. Ce code fonctionne de la
facon suivante :

{ sile nombre d'it erations est inferieur ou egal a zero, on evite la boucle;

{ sile nombre d'it erations, modulo 4, est1, on va a la portion du code permet-
tant de realiserune iteration, puis d'e ectuer un test de terminaison, avant
d'entrer dansla boucle deroulee;

{ si le nombre d'it erations, modulo 4, est 2, on va a la portion du code per-
mettant de realiser une iteration, puis de continuer avec le code precdert,
qui realisela deuxieme iteration avant d'e ectuer le test de terminaison et
d'entrer dansla boucle deroulee;

{ sile nombre d'it erations, modulo 4, est 3 (casrestant), on chargedirectemert
la sommeavec la premiere valeur du tableau (le compilateur a donc pris en
compte que la valeur de la sommeetait nulle avant le debut de la boucle), et
on met le compteur a 1, avant d'entrer dans le code preceden, qui realiseles
deux it erations suivantes.

Lorsquele nombre d'it erations estconnu a la compilation, le compilateur deroule
la boucle d'un ordre qui divise exactemen le nombre d'it erations, ou bien fait
preceder le corps de la boucle deroulee d'un nombre d'instances du code egal au
modulo du nombre d'it erations par I'ordre de deroulage.

Le compilateur peut tirer parti du deroulagedesbouclespour factoriser le code
deroule et calculer desoptimisations inter-it erations, au prix d'une augmernation de
la taille du code genere et du nombre de registresmis en uvre. Cependart, cette
technique peut diminuer I'e cacit e d'autres techniques d'optimisation, comme le
renommagedynamique de registres ou la prediction de branchemert, ce qui peut
parfois conduire a une diminution de la concurrencedesprogrammes|14, page 24];

Prédiction de branchement

La prediction de branchemert (« branch prediction ») a pour but d'augmenter la
probabilit e de suivre la bonne branche, et ainsi de ne pasrompre le ot du pipe-line.
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int

n=1=f O;
for (i =0, s = 0;
s += t[i];

i < n;

%hedx, hedx
%heax,hesi

%hedx, heax
%esi,%edx

.L45

%esi,%hecx

leal -4000(%ebp) ,%ebx
andl $3,%ecx

je .L47

cmpl $1,%ecx

jle .L59

cmpl $2,%ecx

jle .L60

movl -4000(%ebp) ,%edx
movl $1,%eax

xorl
movl
movl
cmpl
jge

movl

.L60:
addl
incl

(%ebx, heax,4) , %hedx
fheax
.L59:
addl
incl

(%hebx, heax,4) ,%hedx
heax
cmpl %esi,’eax
jge .L45
.align 4
LL4T:
addl
addl
addl
addl
addl $4,%eax
cmpl %esi,’%eax
j1 .L47

(%ebx, heax,4) , %hedx
4 (%ebx,%eax,4) ,%hedx
8(%ebx,%eax,4) ,%edx

.L45:

i ++)

12 (%ebx, heax,4) ,hedx

//
//

//
//
//
//
//
//
//
//
//
//
//
//
//
//
//

//
//

//
//
//
//
//
//
//

//
//
//

29

t[1000], n, s, i;

f() renvoie 1000 mais 1le
compilateur ne le sait pas

Met la somme & zéro

Met le nombre dans esi

Met le compteur & zéro
Valeur de fin atteinte 7
Si oui, rien a faire

Copie le compteur dans ecx
Adresse du tableau dans ebx
Si compteur multiple de 4
Va a la boucle déroulée

Si valeur modulo 4 est 1
Fait un tour et déroule

Si valeur modulo 4 est 2
Fait deux tours et déroule
Charge la premiére valeur
Un tour fait, reste deux

Fait un tour de boucle
Incrémente le compteur

Fait un tour de boucle
Incrémente le compteur
Valeur de fin atteinte 7
Termine si c’est le cas
Alignement pour cache
Corps de boucle déroulée
Déroulage d’ordre 4

Ajoute 4 au compteur
Valeur de fin atteinte 7
Reboucle si non atteinte

Fic. 3.24{ Exemple de deroulagede boucle a nombre d'it erations inconnu realise
par gcc-2.8.1 sur une architecture Intel 80x86.La boucle est derouleequatre fois,
et est precedeed'un code destine a traiter lesiterations residuelles,dont le nombre

est compris ertre zero et trois.
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En I'absencede tout mecanismede prediction, les etudesstatistiques e ectu eessur
de tr esnombreux codesindiquent que les meilleurs resultats sort obtenus lorsqu'on
supposeque tous les branchemernts sort pris. Cependart, cette technique n'est pas
e cace danstous les cas.

Les techniques statiques utilisent uniquemert l'information contenue dans le
code pour e ectuer la prediction. Cette information peut &tre un bit de l'instruc-
tion de branchemert, qui indique si le branchemert est considere comme pris ou
non, et qui est positionne par le compilateur en fonction de sonanalysedu code (si
la probabilit e estimeeque le branchemen soit pris est superieure a % ou non). Elle
peut aussietre constituee de l'adressedu branchemert elle-meéme: si l'adressede
destination estinferieurea I'adressecourante (branchemert remontant), le branche-
ment est considere commepris, et si elle est superieure (branchemert descendat),
non. Ces postulats correspondert a la maniere dont les compilateurs codert les
boucles,qui sort les plus grossesconsommatricesde branchemerts conditionnels :
test de do...while dans le cas remontant, et test de sortie de for ou de while
dans le casdescendan

Sur un ensenble represenatif de programmes,il a ete montr e [14, page 10] que
la prediction statique suivant le signe du deplacemen (remontant ou descendat)
donne le bon resultat dans 55% des cas, alors que supposer que le branchemernt
est toujours pris est e cace dans 63% des cas, et qu'une pre-determination par
inspection du code a la compilation peut amener un taux de reussite moyen de
90%.

Un des problemesde la prediction statique de branchemert est que la plupart
desbranchemerts conditionnels sort biaises: la probabilit e qu'ils soiert pris evolue
au cours du temps, mémedans le casde donneesquelconques(ce qui est d'ailleurs
raremert le cas). Ainsi, pour le fragment de code suivant :

L1: max = al0];

L2: for (i = 1; i < N; i ++)
L3: if (a[i] > max)

L4: max = ali];

et en supposart que lesa[i] sort aleatoires,la probabilit e que (al[i] > max)
pour un i donne est la probabilite que a[i] soit plus grand que les ¢ valeurs
precedertes deja rencortr ees(partant de 0), c'est-a-dire la plus grande de i + 1
valeurs aleatoires, et est donc egalea Z% La probabilit e que le branchemen du if
soit pris diminue dans le temps. Les occurencessuccessies du branchemert sort
donccorreleesdansle temps, et leur traitement e cace necessitedonc un mecanisme
de prediction utilisant un historique.

Les techniques dynamiques utilisent I'historique des decisionsprises sur un ou
plusieurs branchemerns precederts pour predire la decisionsuivante. Pour desrai-
sonsd'e cacit e, seul entre en compte actuellemert I'historique recen (les deux ou
trois derniers branchemerts).

A n deprendre encompte l'historique desdecisionsprecedertes, on peut conser-
ver dansle cache d'instructions, dansle code de chaqueinstruction de branchemert,
un bit d'historique qui est mis a jour lorsquela condition est reevaluee(ce bit peut
avoir ete pre-initialise par le compilateur, au cours d'une phased'analyse du code;
notez egalememn que le segmemn de code reste en lecture seule). On dispose alors
d'un predicteur dynamique a un bit d'historique.

De méme, Lee et Smith [7] ont propose d'utiliser un tampon de destination de
branchemert (« Branch Target Buffer », ou BTB) pour realiser une prediction
de branchemen. Ce dispositif est constitue comme un cace assaiatif adrese
par l'adresse precedart l'adresse du branchemen (ce qui permet d'anticiper la
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prediction, et d'augmenter l'e et d'historique selonla maniere dont on arrive a
l'instruction de branchemert), et contenant les informations d'historique ainsi que
I'adressede destination predite. L'information contenue seramisea jour en fonction
de la destination e ectiv e du branchemern, lorsqu'elle seraconnue. Le plus souwert,
la prediction est e ectu eeen fonction d'un diagrammed'etat, similaire a celui de la
gure 3.25, pour consener I'historique desdeux decisionsprecedenies.

@)N

Branchement Branchement
pris non pris

Fic. 3.25{ Diagramme d'etat d'un predicteur a deux bits.

Un cade de destination de branchemert (« Branch Target Cache », ou BTC)
peut etre assaie au BTB, et a pour but de contenir les quelquesinstructions situees
a l'adressede destination du branchemert, an de les charger rapidemert dansle
pipe-line d'instructions.

L'avantage de disposerd'au moins deux bits de prediction apparat clairement
pour les boucles.Sil'on considere le fragment de code suivant :

Ll: for (i = 0; i < 100; i ++) {
L2: for (j = 0; j <4; j++) {

execute en regime stationnaire, alors avec un predicteur a un bit, la prediction
de L2 est fausselors de la premiere it eration de la boucle (on y reste, alors qu'on
en etait sorti la dernierefois), et de la derniere (on en sort, alors qu'on avait boucle
les fois precedertes). Avec un predicteur a deux bits, en regime stationnaire, on
consideretoujours que la boucle est prise, puisqu'au moins deux it erations « pris »
mettent le predicteur dans|'etat « PP », et que I'it eration de sortie ne le met que
dansl'etat « PN ». Le branchemert L2 n'est donc mal predit que pour ['it eration de
sortie. Le predicteur a deux bits est donc bien plus e cace pour traiter lesboucles
que le predicteur a un bit, car il genere deux fois moins de mauvaisespredictions
(seulemen en sortie de boucle, mais pas en ertr ee).

Cependart, cetype d'historique, local a chaque branchemert, peut ne pas etre
e cace. En eet, sil'on considerele fragment de code suivant :

L1: if (condl) actionil;
L2: if ((condl) || (cond2)) action2;

et si l'on supposeque les deux conditions cond1 et cond2 sort aleatoireset non
correleesertre elles, alors la probabilit e que L1 soit pris est de % et la probabilit e
que L2 soit pris estde 1 — $ x + = 3.

Avec un predicteur local a un bit (mais les resultats restert valables pour un
plus grand nombre de bits), la probabilit e qu'un branchemert soit bien predit est
egalea la somme,pour chaquebranche du test, de la probabilit e que cette branche
soit prise multipli ee par la probabilit e que cette branche soit bien predite qui est,

avec un predicteur a un bit, la probabilit e qu'elle ait egalemen ete prise la fois
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precederte. C'est donc la somme des carres des probabilit es que chaque branche
soit prise. La probabilit e que L1 soit bien predite est donc de (%)2 + (%)2 = 1, etla
probabilit e que L2 soit bien predite est de (%)2 + (i)2 = 2. Avecun predicteur de
type toujours pris, la probabilit e que L2 soit bien predit est egalea la probabilit e
que L2 soit pris, c'est-a-dire de 5 = g Dans cet exemple, la probabilit e de bonne
prediction avec un predicteur dynamique est inférieure a la probabilit e de bonne
prediction avecun predicteur statique, ce qui peut senbler etrange. Ceci est d0 au
fait que, L2 etant tr esfortement biaise vers « pris », considerer qu'il seranon-pris a
nouveauesttr espenalisart. Il faut doncrendre le predicteur plus stable par rapport
aux cas exceptionnels,en utilisant par exemple un predicteur a deux bits au lieu
d'un seul, mais le problemede tels branchemerts correlesdemeure.

A titre d'exemple, si I'on pouvait predire L2 en fonction du resultat de cond1,
la probabilit e que L2 soit pris si L1 est pris serait de 1, et la probabilit e que L2 soit
pris si L1 n'est pas pris serait de 1. De m&éme, la probabilit e que L2 soit bien predit
si L1 est pris serait de 1, et la probabilit e que L2 soit bien predit si L1 est non-pris
serait de (%)2 + (%)2 = 1. La probabilit e que L2 soit bien predit conna'ssart L1
seraitdoncde 1 x 1+ 1 x 2 = 3. |'utilisation d'un historique global, prenant en
compte les resultats des autres branchemerts, peut donc &tre plus e cace que de
ne considerer que I'historique local.

Pour cela, on peut utiliser un predicteur a deux niveaux [8]. Le premier est
constitue d'une fonction de hachage prenant comme argumerts l'adressedu bran-
chemert et I'historique global, sur b bits, des decisionsde branchemert les plus
receries, code commeun registre a decalagede b bits (« 1 » pour « pris » et « 0 »
pour « non pris »). Le deuxiemeest constitue d'un tableau de predicteurs a deux
bits indexe par cette fonction de hachage.Le schemad'un tel mecanismeest donne

en gure 3.26.

Adresse du branchement

Fonction de hachage
Historique global

Table de prédicteurs 2 bits

Fic. 3.26 { Schemad'un predicteur a historique global a deux niveaux. L'adresse
du branchemert et la cha'ne de bits de I'historique global courant servent d'index
dans une table de predicteurs a deux bits.

Le predicteur a historique global permet de traiter plus e cacement les bran-
chemerts correles. Ainsi, dans I'exemple preceden, lorsque le branchemert L1 est
pris, le registre a decalageglobal vaut zzxz1 lors de la prediction de L2, et adresse
despredicteurs a deux bits di ererts de ceux utilis eslorsque le registre a decalage
vaut zzz0. Si l'on ne considere pas les risquesd'interferencesdus a la fonction de
hachage, la probabilit e de bonne prediction est donc celle calculee precedemmen,
c'est-a-dire 2 ;

On peut egalememn remarquer que les mecanismesde prediction de branche-
ment et de branchemert retarde sort antagonistes: une prediction de branchemert
parfaitement e cace rend inutile les branchemerts retardes, et reciproquemert.
Cependart, comme il est impossible de predire totalement les branchemerts, les
architectures recenes implemertent souvent au moins un niveau de branchemen
retarde, pour amortir la penalite desbranchemerts mal predits;
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Exécution spéculative

L'execution speculative (« speculative execution ») utilise les performancesdes
architectures superscalairespour executerconcurremert lesdeux ots d'instructions
assxiesa chacunedesbranches,dont lesresultats sort temporairemert stockesdans
desregistresfantdbmes(« shadow registers »). Desque la condition de branchemen
est e ectivemert evaluee, les registres fantdmes correspondant a la branche prise
sort renommespour devenir les registresvisibles par I'utilisateur ; ceux correspon-
dant a l'autre branche sort simplemert liberes, pour resservir lors d'un prochain
branchemert conditionnel.

L'execution speculative necessitedes mecanismedr esewoluespour retarder les
e ets de bord tels quelesecritures en memoireou lesexceptionstant quela branche
qui les genere n'est pas encorede nitiv emert accepteou rejetee. En pratique, les
processeursactuels n‘autorisent qu'au plus quatre niveaux simultanes d'execution
speculative. En fait, il est plus economiquedimplemerter des mecanismese -
cacesde predicition de branchemert que d'augmenter la profondeur d'execution
speculative. Les deux mecansimessort antagonistes, et disposer d'un mecanisme
parfaitement e cace pour realiserl'une rend inutile la presencede l'autre [14, page
27]. Une approche proposeeconsistea utiliser I'execution speculative si elle est pos-
sible, et ensuite la prediction de branchemert lorsquela profondeur maximale a ete
atteinte.

3.5 Parallélisme d’instructions

3.5.1 Superscalarité

Les processeursclassiques,dits « scalaires» (par opposition aux processeurs
vectoriels, voir section 3.7), n‘executert au plus qu'une instruction par cycle : en
'absencede dependances,une seuleinstruction estintroduite a chaque cycle dans
le pipe-line d'instructions.

Les processeurssuperscalaires,eux, disposen de plusieurs pipe-linesd'instruc-
tions qui leur permettent detraiter plusieursinstructions par cycle, et ainsi d'exploi-
ter le parallelismeexistant entre instructions consecutives.Le nombre de pipe-lines
d'instructions d'un processeursuperscalaireest appele « degre » du processeur.

Typiquemert, sur un code sansderoulemern de boucles, le nombre d'instruc-
tions consecutives sans dependancesest proche de deux. De fait, les processeurs
superscalairesactuels ont un degre compris ertre trois et cing.

Il existe di ererts modelesd'execution superscalaires,que I'on peut classersui-
vant la facondont I'allo cation et le reordonnancemendesinstructions sort e ectu es.
On entend par allocation la technique qui permet d'a ecter une instruction a une
unite de calcul, et par reordonnancemen la technique qui permet d'executer une
instruction avant ou apresune autre.

Cesdeux techniques peuvert etre trait eessoit de facon statique au niveau du
compilateur (celui-ci devra alors, au moyen destechniques de deroulagede boucle,
d'entrelacemert de code, et de prediction de branchemert, fournir un code dont
les instructions consecutives soiert les plus independartes possible), soit de facon
dynamique au niveau du processeur.

Parmi les processeurssuperscalairesa allocation dynamique, on trouve tous les
processeursrecerts, tels le Pentium [V, I'Alpha 21164, le Power, etc. L'avantage
de I'allo cation dynamique est que le code executable d'un tel processeume depend
pas du nombre d'unit es fonctionnelles qu'il possde, et est donc identique a celui
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desarchitectures traditionnelles, garantissant la compatibilit e au sein d'une méme
famille, commepar exemplela famille Power d'IBM.

3.5.2 VLIW (« Very Long Instruction Word »)

Les processeursVLIW sort les represernants des processeurssuperscalairesa
allocation statique. Lesinstructions desprocesseurd/LIW, de grandetaille (jusqu'a
1024bits), permettent de coder dansleursdi erernts champslesoperandesde toutes
les unites fonctionnelles du processeur,qui peuvent toutes travailler en parallele.
Lesprogrammesecrits au moyend'instructions courtesdoivent &tre rearrangespour
former desinstructions VLIW. Cecidoit &tre fait par le compilateur, qui doit mettre
en uvre desstrategiestr eselaborees.

Lesdi erencesentre lesprocesseurs/LIW et les processeursa allocation dyna-
mique sort que:

{ la densite du code est souvernt meilleure pour les architectures a allocation
dynamique, de nombreusesunit es fonctionnelles du processeurVLIW etant
inhib eesen casde dependances

{ le decadagedesinstructions VLIW est tressimple, puisqu'il ne concerneque
les operandes

{ les processeursVLIW n'ont pas besoin de circuiterie de gestion des depen-
danceset de resequencemet desinstructions, puisque cette tache est devolue
au compilateur.

3.5.3 LIW (« Long Instruction Word »)

Actuellement, on s'oriente vers une voie hybride, avec des processeursde type
LIW. Ainsi, la nouvelle architecture Itanium developpeeconjointemert par Intel et
HP est baseesur une architecture LIW ou une instruction longue (ou <gaquet >>)
de 64 bits codetrois instructions courtesqui peuvert &tre executeesconcurremmert.
Le Crusoe de Transmetaest un autre exemplede cemodele. Ici encore,on supprime
la circuiterie de reordonnancemen et de gestion desdependancesa charge pour le
compilateur de rearrangerle code en paquetsde trois instructions courtes.

L'avantage des architectures LIW par rapport aux VLIW est qu'elles garan-
tissert une compatibilit e ascendane lorsque le nombre d'unit esfonctionnelles aug-
mernte : si le nouveau processeurde la famille posede deux unites fonctionnelles
d'addition au lieu d'une seule,lesinstructions LIW du plus vieux processeurserort
cependart toujours legalessur le nouveau. En revanche, les instructions LIW du
nouveau processeurpourront cortenir deux instructions d'addition par paquet, ce
qui n'est pas legal pour le vieux processeur.

L'ensenble destechniquespermettant de mettre en uvre le parallelismeexpli-
cite au niveau desinstructions (VLIW et LIW), estdesigreeen anglais par l'acro-
nyme EPIC, pour « Explicit Parallel Instruction Computing >».

3.6 Application a la programmation

Les technigues materielleset logiciellesd'optimisation decrites ci-dessusont un
impact majeur sur la performancedesprogrammes,selonque ceux-cientirent parti
ou non.

A titre d'exemple, considerons le probleme suivant : on dispose d'un tableau
d'entiers de tres grande taille, ne contenant que des 0, des 1, et des 2, et l'on
souhaite conndtre le nombre de 0, de 1, et de 2 contenus dans le tableau. Pour ce
faire, on peut ecrire au moins trois programmesdi erens :
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{ le premier programme (P1), preserie en gure 3.27,estconcu pour tirer parti
de I'execution speculative : a chaque tour de boucle, un ou deux tests sort
e ectu es, qui conditionnent I'incr emertation de deux compteurs, la valeur du
troisiemeetant deduite ala n par soustraction;

cO =cl1 =0;
for (i =0; 1 < n; i ++) {
if (¢[i] == 0)
cO ++
else if (t[i] == 1)
cl ++;
}

c2=mn-c0 - ci;

F1c. 3.27{ Programme de comptagedesO, 1, et 2 d'un tableau, base sur I'execution
speculative.

{ le deuxieme programme (P2), preserie en gure 3.28, est base sur l'indexa-
tion d'un tableau de compteurs, dont le contenu est incremerte en fonction
desvaleurs du tableau initial. Ce programme ne requiert aucun branchemert
conditionnel au sein du corps de boucle, mais necessiteobligatoirement des
acces memoire (meémesi ellesils seferont a priori que dans le cache de pre-
mier niveau), puisque les casesa incremerter ne peuvent pas @tre connuesa
la compilation, et donc ne peuvert &tre a ect eesa desregistres.

c[0] = c[1] = c[2] = 0;
for (i = 0; i < n; i ++)
c[t[i]l] ++;

F1c. 3.28{ Programmede comptagedesO, 1, et 2 d'un tableau, base sur l'indexation
d'un tableau de compteurs.

{ letroisiemeprogramme(P3), presenieen gure 3.29,di eredu precedert ence
gue l'on remplacel'accesau tableau indexe de compteurs par une mise a jour
conjointe de deux compteurs par des valeurs obtenues par masquagebinaire
desvaleurs du tableau. Cette version ne contient aucun test interne, et peut
@tre compileeuniquemert avec desregistres, mais necessiteplus d'operations
arithm etiques par tour de boucle.

cl =c2 = 0;

for (i =0; i <mn; i ++) {
cl += (t[i] & 1);
c2 += (t[i] & 2);

A

}
c2 >>= 1;
cO =n - cl - c2;

Fic. 3.29{ Programme de comptagedesO, 1, et 2 d'un tableau, base sur la mise a
jour conjointe de deux compteurs par desvaleurs masquees.

Le comportement des deuxieme et troisieme programme ne depend pas de la dis-
tribution des donneescontenues dans le tableau. En revanche, pour le premier,
I'historique de prediction de branchemen au seindu corps de boucle dependra for-
tement desproportions relativesde 0, 1, et 2, ainsi que de leur placemen dansle
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tableau (de grandesplagesde valeursidentiques serort preferablesa une repartition
aleatoire desvaleurs).

t[i] = 0, 1, 2 t[i] = 0
Processeur =1 {PZ PS} BT | P2 | P3
Celeron300A 450Mhz | 9860 | 6650 | 7160 | 5730 | 6650 | 7170
Pertium 111 700Mhz 9070 | 6660 | 7290 | 6090 | 6670 | 7280
Duron 700Mhz 7860 | 5510 | 5830 | 5340 | 5490 | 5830
Athlon XP 1.4Ghz 2850 | 2030 | 2110 | 2000 | 1990 | 2110
PowerPC 60Mhz 13550 | 12220 11810 | 12280 12270 | 11810

PowerWhwk2+ 375Mhz | 5640 | 3960 | 2160 | 3480 | 6190 | 2190
U.SPARC Il 450Mhz 10330 | 8880 | 8050 | 8800 | 9670 | 7940
U.SPARC Ile 400Mhz 11650 | 9960 | 8710 | 9670 | 10770 | 9170
U.SPARC Ile 500Mhz 8030 | 7290 | 6370 | 6610 | 8080 | 6360
Alpha EV67 667Mhz 7678 | 6002 | 4555 | 4728 | 6003 | 4553
HP PA-8700 750MHz 4480 | 3540 | 3310 | 4370 | 4870 | 3320

TaB. 3.1{ Tempsd'execution des programmespreseniesen gures 3.27, 3.28, et
3.29, mesuressur di erertes architectures, en mode 32 bits, pour un tableau rempli
de facon aleatoire ou constitue uniquemert de zeros.

Le tableau 3.1 donnelestemps d'execution destrois versionssur de nombreuses
architectures!, pour un tableau de donneesrempli soit de facon aleatoire, soit uni-
guemert avecdeszeros.ll n'est pastrespertinent de comparerquartitativ emert les
temps obtenus pour deux architectures di erertes; seulel' etude qualitativ e, ligne
par ligne, nousinteresseci. On peut en degagerlesrenseignemets suivants :

{ quelle que soit la distribution desvaleursdu tableau, la version P3 donne des
temps identiques sur toutes les architectures, et est la plus e cace sur les
architectures Power, Alpha, et HP PA-RISC, fortement superscalaires(pour
plus d'informations sur la superscalarite, voir la section 3.5.1);

{ quelle que soit la distribution desvaleursdu tableau, la version P2 donneelle
aussi des temps equivalerts pour toutes les architectures, sauf sur le Power
WinterHawk2+, ou lestemps explosert lorsquele tableau n'est rempli qu'avec
deszeros. Ceci est extrémemer surprenart, vu le niveau « haut de gamme »
du processeur.et doit provenir de con its d'accesau cade lors de demandes
de lectures-ecritures multiples a la m&me casememoire. Le HP PA senble
egalemen sensible,bien que dans une moindre mesure,au mémephenomene;

{ la version P2 est la plus performante sur les architectures Intel lorsque la
prediction de branchemert est inoperante, car celles-ci possdert un cacthe
de premier niveau peu colteux et ne sort pas tr essuperscalaires,rendart la
version P3 moins e cace ;

{ laversionP1 estenrevanche la plus e cace, surlesarchitectures Intel unique-
ment, lorsquela prediction de branchemen donne desresultats optimaux. In-
tel, limit e en superscalarite par sonjeu d'instructions CISC, a enrevanche fait
dese orts importants pour disposerd'une unite d'execution speculative per-
formante, qui reduit d'un tiers le temps d'execution. Celle du HP PA senble
aussitr esperformante, puisquele temps de la version P1 depend relativemert
peu de la distribution desdonnees.

Cesresultats montrent bien qu'il estimportant d'ecrire destests biaisesle plus pos-
sible, et que, sur lesarchitectures fortement superscalaires,il est preferable de rem-
placer destests potentiellement generateurs de ruptures de pipe-line par quelques

1Cesresultats ont ete fournis par Baptiste Malguy, ENSEIRB Info PRCD, promotion 2001, et
completes par Christophe Giaume, promotion 2003.
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operations supplemertaires.

Certains processeurdisposen d'instructions a predicats (« predicated instruc-
tions »), qui ne sort e ectivemert executeesque si une certaine condition (valeur de
registre) est veri ee,et permettent d'eviter de recourir a desinstructions de bran-
chemert pour executer ou hon desblocs conditionnels de petite taille. Cependart,
pour traiter au plus vite cesinstructions sansattendre le resultat du calcul de la
condition, il faut disposerde capacitesimportantes d'execution speculative, dont la
complexite limite les gains en performance[1].

3.7 Processeurs vectoriels

De nombreux problemesscierti ques sort intrinsequemen vectoriels, c'est-a-
dire qu'ils operert sur des vecteurs unidimensionnels de donnees. Pour les trai-
ter e cacement, certaines architectures (dont les CRAY ont ete les plus celebres
represertants) disposer d'instructions vectorielles,qui s'appliquent a destableaux
unidimensionnelsde donneesde m&me nature (le plus souvent desnombres en vir-
gule ottan te), elemert apreselemen.

Quand l'unit e de contrdle decade et execute une instruction vectorielle, le pre-
mier elemen du (ou des) vecteur(s) impliqu e(s) est soumisa l'unit e de traitement
consideree.Apresun certain nombre de cycles,le secondelemert estsoumis, et ainsi
de suite, jusqu'a ce que toutes lesoperandesdu (ou des) vecteur(s) aiernt ete trait es.

Cette technique permet de remplacer une sequenced'instructions scalairespar
uneinstruction vectorielle qui ne seradecadeequ'une seulefois, mais surtout permet
d'utiliser aplein lespipe-linesdesunitesdetraitement envirgule ottan te (addition,
multiplication, inverse)auxquelleslesinstructions vectoriellessort le plus souvent
assiees.

A n d'accelerer encoreplus les calculs, il est possiblede chaer plusieurs ope-
rations vectorielles entre elles (« pipeline chaining »). Le resultat d'une unite de
traitement pipe-linee est alors soumis en entr ee d'une autre, sansattendre que la
premiere operation vectorielle ait termine. Ainsi, le cha'hage de deux operations
vectorielles ne co0te que le temps d'initilisation du pipe-line de la deuxieme unite
de traitement, en plus du co0t d'execution de la premiere instruction vectorielle.
Cecirevient, du point de vue de l'e cacit e, a augmernter la profondeur du pipe-line
de traitement.

A titre d'exemple,on peut etudier la manieredont on calculel'in versede nombres
ottan ts sur le CRAY 1. Cette machine ancienne(1976), dont une versionsimpli ee
de l'architecture fonctionnelle est preserteeen gure 3.30, est basee sur une archi-
tecture vectorielle pipe-linee, avec un temps de cycle 7 = 12,5 ns, une profondeur
de pipe-line de 6 cyclespour l'addition, 7 cyclespour la multiplication, et 14 cycles
pour I'approximation reciproque (« reciprocal approrimation », ou RA), qui permet
d'obtenir une approximation a deux bits presde l'inversed'un nombre ottan t. Le
surco0t d'utilisation des registres vectoriels est d'un cycle pour la lecture et d'un
cycle pour |'ecriture, et le surcait de cha'hageentre deux unitesest de deux cycles.
Surle CRAY 1, on calculel'inversez = 1 d'un nombre a par la methode de Newton,
c'est-a-dire la recherche du zero de la fonction f(z) = a —x !, avec fqz) = z 2,
eniteran :

Tl = T Y )

Comme la fonction RA donne une bonne approximation de % une seuleit eration
de la methode de Newton est necessairgpour determiner les deux derniers bits de

=2—-a-xy)T, .
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D Instruction pointer
)

(24 bits

Instruction buffers

[ Branch | [0 (16 bits) (4 * 64 * 16 bits = 256 instructions stack)
T 1 320 Mwords/s
‘ Control 63 T ! 4 words / clock period
1 Mword
(64 bits)
Vector length BO
(7 bits) Bl
B2
B3
Address registers [ AQ B4
(24 bits) Al ‘ !
A2
‘ Integer addition ‘ A3 Memory
‘ Integer multiplication ‘ A4 Address buffer registers cycle
A5 - 50 ns
A6 1 word / 2 clock periods
A7 TO 80 Mwords/s
Tl 1 word /
T2 clock period
Scalar registers g0 T3
(64 bits) St T4
S2 | | anks
Integer addition S3 16 banks
Shift -—g;
S4 -T63
Logical S5 .
Scalar buffer registers
Population count ‘<—> S6
57 1 word / 2 clock periods
Floating—point addition .
Floating—point multiplication ‘ VM ‘ (\gzclt;i){sr)nas
Reciprocal approximation

Vector registers
(64 bit elements)

Integer addition
Shift
Logical

Fic. 3.30{ Schema simpli e de l'architecture fonctionnelle du CRAY 1. Extrait
de [4, page 73].

la mantisse de 1, et donc
x=(2—a-RA(a))RA(a) .

Si l'on e ectue le calcul S6 = S1/ S2 au moyen des registres scalaires, selon la
sequencede la gure 3.31, on obtient une puissancede ﬁ ~ 2,76 Mop/s. Si
l'on realisemaintenant la division de facon vectorielle, avec des vecteurs de taille
1 > 9, selonla sequencede la gure 3.32,illustr eepar la gure 3.33,0n obtient une
puissancedem ~ 23, 7M op/s pour desvecteursdetaille [ = 64.Remarquons
gue,dansl'algorithme vectoriel, on ainversel'ordre desdeux instructions du milieu,
car sinon les deux instructions cha‘heesaccederaiert en mémetemps en lecture au
vecteur V2, ce qui n'est pas possiblesur le CRAY 1.

Dans le cas de la multiplication vectorielle V3 = V1 * V2, le temps de calcul
pour un vecteurdetaille [ est1+ 7+ 1+ (I—1) = 8+ [, cequi donne une puissance
de 70 M op/s pour desvecteursde taille | = 64.

Il est a noter que la limitation d'accesa la memoire a fait I'objet d'ameliora-
tions tresprecaces.Desla generation X-MP, les CRAY sesort vus dotesde trois
pipe-line d'accesa la memoire : deux pour la lecture, et un pour I'ecriture. Ainsi,
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Instruction Unite Debut Fin
S3= RA(S2) RA 0 14
S4= (2-S3* S2) mul () 14 21
S5= S1* S3 mul 15 22 Pipe-line
S6= S4* S5 mul 22 29

Fic. 3.31{ Sequencemen desinstructions scalairesnecessairesu calcul de S6 =
S1/S2.

Instruction Unite Debut Fin
V3 = RA(V2) RA 0 16+ (1-1)
V5 = V1 * V3 mul 1+ 14+ 1 25+ (I-1) Chanage
V4= (2-V3*V2) mul 17+ (1-1) 26+ 2(1-1) Pipe-line
V6 = V4 * V5 mul 17+ 1+ 2(1-1) 27+ 3(-1) Pipe-line

Fic. 3.32{ Sequencemeh desinstructions vectorielles necessaireswu calcul de V6
= V1 /V2.

Chainage Pipe-line Pipe-line
0 10 S o » P W) W 50 Temps

RA MUL MUL MUL

Eléments

Fiac. 3.33{ Sequencemenhdescalculsvectorielsde la gure 3.32.

I'execution de la fonction BLAS-1 SAXPY, qui realisel'operation Y = aX + Y sur
deux vecteurs X et Y, avec a scalaire, s'e ectue-t-elle au moyen de trois chaes
sur le CRAY 1, mais seulemen avec une sur le CRAY X-MP, commeillustr e en
gure 3.34.

La vectorisation automatique a ete un sujet de recherchetr esactif au coursde la
dernieredecenniequi apermisd'o rir aux utilisateurs descompilateursvectoriseurs
e caces. Ceux-ci utilisent plusieurs techniques:

{ le deroulagede boucles(« loop unrolling »), pour transformer les operations

scalairesde plusieurs it erations en operations vectoriellesplus e caces ;

{ la segmetation de tableaux (« strip-mining »), pour corvertir desoperations
logiques sur des vecteurs de grandes tailles en instructions operant sur les
registresvectoriels de la machine, qui sort de taille xe ;

{ latransformtion desboucles(« loop transformation »), qui permetde modi er
I'ordre danslequell'espacedesit erations d'un nid de boucle est parcouru a n
de maximiser la localite desdonneesdans lesbouclesles plus internes, comme
illustr e en gure 3.35.

3.8 Evaluation des performances des processeurs
La frequenced'horloge est un parametre determinant de la puissancedes pro-
cesseursCependart, de nombreux autres crit eresarchitecturaux doivent &tre pris

en compte, sansparler de I'environnemen du processeur(la hierarchie memoire, en
particulier). De fait, I'augmentation de la frequenced'horloge n'est signi cativ e par
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Mémoire

Mémoire Mémoire

Fic. 3.34 { Chanagesdes instructions vectorielles necessairesa la realisation de
l'operation BLAS-1 SAXPY, sur le CRAY 1 et surle CRAY X-MP.

elle mémequ'au seind'une famille de processeursionnee.

Pour comparerlesperformancesde deux machinesdi erertes (architecture, type
de jeu d'instructions, etc.), il faut decomposerle temps total d'execution des pro-
grammesen leurs constituants. Le temps mis pour executer un programme donne
est le produit du nombre de cyclesnecessairepar le temps de cycle :

T=ct .

Le nombre de cyclespeut etre quant a lui reecrit commele nombre d'instructions
executeesmultipli e par le nombre moyen de cyclespar instructions :

T:i((—;)f.

Le nombre d'instructions depend de facteurs logiciels (algorithme choisi, compi-
lateur), mais aussidu type de jeu d'instructions utilise (CISC ou RISC). Le fait
d'avoir un jeu d'instructions plus complexe n'accelere pas forcemert I'execution,
car cesinstructions necessite plus de cyclespour s'executer.
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DO 20 I =2, N DO 20 J =2, N
DO 10 J =2, I DO 10 I =2, J
ACI, J) = ACT, J - 1) ACT, J) = ACT, J - 1)
* + AT -1, D) * + AT -1, D)
10 CONTINUE 10 CONTINUE
20 CONTINUE 20 CONTINUE

Fic. 3.35{ Example de transformation de boucles.L'ethangedesbouclesenTI et J
permet d'acceder au tableau A par colonnes,qui est I'ordre naturel en FORTRAN,
et donc de le charger en memoire par desinstructions vectorielles.

Le nombre moyen de cycles par instruction ne mesure pas seulemen la com-
plexite du jeu d'instructions, et depend egalemen de crit eresarchitecturaux : su-
perscalarite, pipe-lines, etc.

Le temps de cycle du processeurdepend de la technologie et des materiaux
utilis es, mais aussi de l'architecture du processeur.Un jeu d'instructions petit et
une circuiterie simple necessitet une surfacede silicium moinsimportante, d'ou un
temps de parcours de l'information plus petit.

La mesure e ectiv e des performancesdes machines s'e ectue en mesurart le
temps d'execution de programmes de complexite connue : calcul matriciel (Lin-
PACK 100x100 ou 1000x1000), etc. Cette methode seule permet de prendre en
compte l'integralite des phenomenesmis en jeu, tant du point de vue materiel que
logiciel. Elle n'est cependart valide que pour une application donnee(si celle-ciest
plut®dt vectorielle ou superscalaire,on pourra avoir des performancestr esvariables
sur desarchitectures di erertes).
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Chapitre 4

Architecture des mémoires

4.1 Hiérarchie mémoire

L'e cacit e des processeursdepend tr esfortement du temps d'acces aux infor-
mations stockeesen memoire. Cependart, pour des raisons technigues (vitesse de
la lumiere) autant que nanci eres,il n'est pas possiblede realiserune memoire de
grande capacite ayant un temps d'accescompatible avecles frequencesle cadence-
ment desprocesseursactuels (4 GHz, soit 250 ps de latence).

Dans tout programme, il est possible de mettre en evidenceun phenomenede

localite desaccesmemoire, exprime en termes de :

{ localite temporelle : plus une zonememoire a ete accedeerecemmen, et plus
saprobabilit e de re-accesest elevee;

{ localite spatiale : plus une zone memoire est proche de la derniere zone
memoire accedee, et plus la probabilit e qu'elle soit a son tour accedee est
importante.

Ceciestvrai :

{ pour lesinstructions. C'est le cas du deroulemert normal d'un programme
sequertiel sansbranchemerts, dont on tire egalemem partie dans les pipe-
lines d'instructions ;

{ pour lesdonnees.C'est le caslors desmisesa jour de variables, de I'accesa
desdonneesstructur ees,du parcours sequertiel de tableaux, etc.

On s'appuie sur ce principe pour mettre en place une hierarchie de la memaoire,
entre memoiresrapidesde faible capacite et memoiresde grande capacite aux temps
d'acces plus longs, a n que les informations les plus frequemmen utilis eessoiernt
disponibles le plus rapidemert possible; cette structure pyramidale estillustr eeen
gure 4.1.

Le transfert desinformations entre zoneslentes et zonesrapides s'e ectue soit de
facon logicielle (registres, zonescade utilisateur, va-et-vient (« swap ») disque),
soit de facon materielle (cache).

4.2 Registres

Lesregistres sont des memoirestr esrapides (temps d'accesde l'ordre descent
pico-secondes)situesle plus souvert sur le processeurdui-meéme.

A n de mettre en uvre e cacement lestechniquespipe-line et superscalaires,
et de reduire le nombre d'accesa la memoire, les processeursactuels posedert de
plus en plus de registres. Les architectures les plus courantes en ont de 32 a 192,
mais on trouv e desprocesseursen ayant jusqu'a 2048.Cependart, le plus souwert,
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fffff Cache(s)-----

Vitesse
Capacité

Coiit/octet

Mémoire centrale

Mémoire de masse

F1G. 4.1 { Hierarchie memoire.

tous ne sort pas simultanemen accessibles I'utilisateur.

Pour eviter que les changemertts de cortexte lies aux appels de fonctions ne
generernt desaccesmemoire colteux, certains processeurslisposent d'un mecanisme
de « fenetres de registres », introduit dansle processeurRISC | de I'Univ ersite de
Berkeley en 1972, et repris par les processeursSPARC. Ceux-ci disposert de 32
registres visibles pour executer les programmes. Huit sort des registres globaux,
communs a tous les cortextes, et les 24 autres sort desregistresfenttresassaiesa
chaque procedure, commeillustr e en gure 4.2.

Fenétre t31] 23] t[15]
précédente | oy 1 6] Local 8] ut

Fenétre r[31] 23] [15]
courante [24] n {16] Local (8] Out

Fenétre 31
suivante 1241 n

7] )
o Global

Fic. 4.2{ Fenetres de registresdu processeurSPARC.

Chaquefenetre est diviseeen trois sections:

{ les Ins : parametres passespar la procedure appelarte ;

{ les Locals : accessibleseulemen a la procedure courarte;

{ les Outs: parametres passesaux proceduresappelees,pouvant egalemen ser-

vir de variableslocales.

Les 136 registres du processeurSPARC sort donc organises en huit fenetres

glissartes de 24 registres chacune, auxquellesil faut ajouter huit registres globaux
(comprenart les pointeurs d'instructions et de pile), commeillustr e en gure 4.3.
Un indicateur de fenetre courarte et desbits d'invalidit e permettent de determiner
guellesfenetres sort utilisables ou necessiteh une sauvegardede contexte.
En theorie, on peut parcourir sept niveaux de recursion sans e ectuer d'acces
memoire, ce qui permet un gain considerable en e cacit e pour les programmes
fortement recursifs. En pratique, l'integralite de la fenetre de registres doit etre
sauvegardee entre chaque changemen de cortexte de processus,ce qui est tres
penalisart dansun ernvironnemert multi-pro cessusen temps partage.

Cette idee a neanmoinsete reprise et etendue dans l'architecture Itanium, qui
possde 128 registres visibles, organises en 32 registres globaux, numerotesde 0 a
31, visibles de tous les contextes, et 96 registres empiles, numerotesde 32 a 127.
Chaquefonction declarelors de la creation de soncontexte le nombre de registres In
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Fic. 4.3{ Recouvremert desfenttresde registresglissartes du processeurSPARC.

gu'elle reconnait, ainsi que le nombre total de registresdisponiblesdont elle a besoin
(In, Local et Out), necessairemeninferieur ou egal a 96. Un mecanismemateriel

speci que, appele Register Stack Engine, est charge de sauvegarder(« spill ») dans
la pile memoire, appelee zone de backing store, le contenu des registres physiques
descortextes appelants les plus ancienset devant servir commeregistreslocaux du

cortexte courarnt, et a lesrestaurer (« fill ») lorsqu'on retournera a cescortextes,

donnant ainsi l'illusion d'une pile de registres de taille innie. Une etude menee
par desingenieursd'intel a montre que le mecanismede pile de registres pouvait

conduire a un gain de performancede l'ordre de 10% par rapport a un processeur
n'en disposart pas[12].

4.3 Mémoire cache

La memoire cache est une memoire rapide faisarnt tampon entre le processeuret
la memoire certrale. Selonleur localisation, on distingue :
{ lescachesinternes, situessur le processeurd'une vitesse presqueequivalente
a celle desregistres, et de taille compriseentre 1 et 32 ko;
{ lescadesexternes,exterieurs au processeurplus lents mais de capacite plus
importante, pouvant aller jusqu'a 1 Mo.
Cesdeux typesde cacthe peuvent coexister au seinde la m&émearchitecture ; le cache
interne estalors appele cache de premier niveau, et le cache externe, cache de second
niveau. Dans certainesarchitectures, on trouve mémeun troisiemeniveaude cadce.

4.3.1 Mécanismes d’acces

Quand le processeursouhaite lire une donneea partir de la memoire, il genere
I'adressecorrespondante, et emet une requete sur le bus, qui est interceptee par le
cadhe. Si la donneeest presette dansle cache (on parle alors de « cache hit »), elle
est directemert ervoyee au processeur.Sinon, en cas de defaut de cadche (« cache
miss »), la requete est transmise a la memoire certrale. Lorsque la donnee est
fournie par la memoire, une copie est conseneedans le cache (en casd'accesfutur),
qui doit liberer la place necessairea son stockage.

An detirer parti du phenomenede localite, les transferts entre le cace et la
memoires'e ectuent par blocs(ou « lignes», « lines »). Pour desraisonsd'e cacit e
(lieesau temps de transfert ainsi qu'a la limitation de la place dans le cade), la

¢ 2000, 2002 F. Pellegrini — ENSEIRB



46 CHAPITRE 4. ARCHITECTURE DES MEMOIRES

taille de cesblocs est cependart limit eea quelquesoctets (entre 16 et 64).

Les lignes de cadche sort chargeessur demande. Lorsqu'une donneea lire n'est
pas presefte dans le cade, celui-ci demande a la memoire de lui transmettre la
ligne a laquelle appartient la donnee demandee, et libere I'espacenecessairea son
stockage.

Plusieursoptimisations permettent d'accelererleslecturesa partir dela memoire.
Habituellement, en I'absencede cade, les mots sort lus individuellement a partir
de la memoire: I'adressedu mot a lire est placeesur le bus, et la memoire renvoie
alors son contenu, au bout d'un certain temps. Pour optimiser le chargemern des
lignes de cache a partir de la memoire (operation dite de « cache line fill »), on
peut e ectuer une lecture en mode « rafale » (« burst »). Dans ce cas,on place sur
le bus I'adressedu premier mot de la ligne a charger, lesmots de la ligne etant alors
ervoyes par la memoire les uns apres les autres. Par ce moyen, on diminue gran-
demen le temps de chargemert d'une ligne de cache, puisqu'on ne speci e qu'une
seule fois I'adressede lecture, au lieu de le faire une fois par mot de la ligne. De
plus, lorsque le cache charge une ligne, il retourne le mot demande au processeur
desqu'il le recoit, sansattendre la n du chargemen complet de la ligne.

Quand le processeursouhaite ecrire une donnee en memaoire, trois techniques

peuvent &tre utilis eespar le cache pour realisercette operation :

{ « write through » : toute operation d'ecriture demandee par le processeur
provoquel' ecriture e ectiv e de la donneeen memoire, mémeen casde « cache
hit ». Sila donneeetait deja preserte dansle cade, celui-ci estegalemei mis
ajour.

Faute d'optimisations, cette technique reviendrait a supprimer le cade lors
desoperations d'ecriture, et ralentirait celles-cide facon catastrophique. Pour
eviter cela, lescathesde cetype disposert de tamponsd'ecriture (« fast write
buffers »), qui permettent le traitement asyndrone desoperations d'ecriture,
en evitant au processeurd'attendre leur realisation e ectiv e. Le problemene
resurgit que lorsque lestampons sort pleins.

Le grand avantage de la technique « write through » estqu'elle rend leslignes
de cache immediatemert disponibles pour leur reallocation;

{ « write back » : toute operation d'ecriture demandeepar le processeurprovo-

gue la mise a jour du cache, mais la ligne modi een'est recopieeen memoire
gue lorsqu'elle doit faire place a de nouvelles donneesdont le processeura
besoin.
La technique « write back » ralentit le remplacemen delignesde cade, du fait
desecritures a realiseravant le chargemer desnouvelleslignes, mais ceci est
en general compense par la suppressiondes (multiples) operations d'ecriture
en memoire qui ont ainsi ete evitees

{ « write allocate » : dansle casou la donneea ecrire n'est pas deja preserte
dans le cadche, cette technigue consistea allouer la ligne de cade correspon-
dante, en la chargeart a partir de la memoire une fois que I'ecriture a ete
prise en compte par celle-ci. Comme la donnee a e ectivemen ete ecrite, le
processeurpeut immediatemen poursuivre son traitement, pendart que le
chargemert de la ligne s'e ectue de facon asyndrone.

La technique « write allocate » n'est vraiment utile que pour les cachesde
type « write back ». De fait, lors du chargemer de la nouvelle ligne de cade,
on aura souvert d'abord a ecrire une ligne de cache modi eeavant de charger
la nouvelle ligne a saplace.

A causede cette complexite, la plupart des caches n'implemertent pas de
strategie « write allocate » ; les operations d'ecriture provoquant desdefauts
de cadche sort simplemert repercuteesvers la memoire certrale, et ignorees
par le cache.
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Aucune des deux strategies, « write back » OU « write through », ne I'emporte
clairemert sur l'autre : leurs performancesrelativesdependert de la structure des
accesmemoire realisespar les programmes.

4.3.2 Structure

Tout cadhe necessiteen plus de la zone memoire reseneeaux donnees(servant
au stockage des lignes), desinformations de contrvle senant d'index de recherche
(ou derepertoire, « directory ») dansle cache. On distingue quatre typesprincipaux
d'organisation desdonneesdans les caches:

{ la corresppndancedirecte (« direct mapping ») : chaquedonneede la memoire

a une place precalcukeeuniqgue dansle cache. Ainsi, avecun cade de capacite
251! lesdonneessitueesaux adresses:, a+ 251, a+ 2.251 a+ 3.25%! serort-
ellesstockeesa la meéme place de la mémeligne du cache, commeillustr e en
gure 4.4.

Etiquette Ensemble Déplacement
‘HHHHHHHHH\‘HHH‘HH‘
—

 ——EEEEEEEEEEEEEEEE|

 ——EEEEEEEEEEEEEEEE|

[ (LTI TTTTTTTTIIL]

|

. (L LTI ITT T

Comparateur

hit/miss donnée

F1c. 4.4 { Structure d'un cade a correspondancedirecte.

Cette organisation estextrémemen simple et rapide, car elle ne requiert qu'un
unique comparateur pour tester si I' etiquette de la ligne de cache correspond
bien a la partie haute de l'adressefournie; si c'est le cas, on a un « cache
hit », sinon un « cache miss ». L'inconveniert majeur de ces cades est
gue leurs performancesdependen fortement de l'alignement des structures
de donneesqu'ils cachernt. Dans le casd'une copie elemert par elemert entre
deux tableaux dont les adressegde debut di erert d'un multiple de 2°*!, par
exemple,on aura deux defauts de cache par elemert ;

{ la k-assaiativit e par ensenble (« k-way set associativity ») : le cache est sub-
divise en ensenbles (« sets ») contenant plusieurs lignes (de deux a seize),et
disposart d'informations de contrdle propres senant a la gestion individuelle
de ceslignes. Chaquedonneede la memoirea un unigue ensenble destination,
mais dans cet ensenble sa position est totalement libre. Cette structure est
illustr eeen gure 4.5, pour un cade 2-asseiatif. Le choix de la ligne a rem-
placer lorsqu'une nouvelle ligne doit &tre chargeedans un ensenble s'e ectue
au moyen d'une politique LRU (« Least Recently Used »).

{ l'asscciativit etotale (« full associativity ») : le cache estconstitue d'un unique
ensenble, et donc une donnee peut etre placee dans n'imp orte quelle ligne.
Cetype de cache o re les meilleurs taux de reussite(« hit ratio »), mais est
le plus complexea implemerter ;
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Etiquette EnsembleD placement
HHHHH\HHHH‘HHH‘HH‘
—

Comparateurbi

hit/miss donne

Fic. 4.5{ Structure d'un cade 2-assaiatif.

{ la corresppndancepar secteurs(« sector mapping ») : le cache est subdivise
en secteurs(« sectors ») contenant plusieurslignes (de 2 a 32) qui disposen
chacuned'un bit devalidit e. La recherched'une donneedansle cache s'e ectue
par comparaison ass@iative totale ertre son etiquette de secteur (« sector
frame ») et toutes les etiquettes de secteur du cache, puis par indexation
directe a l'interieur du secteurchoisi. Cette structure estillustr eeen gure 4.6.
Cette architecture revient a augmernter la granularit edu cace, tout enconser-
vant une taille de donneesen lecture/ ecriture egalea celle d'une ligne. Elle
est moins colteuse que l'asscciativit e totale, en ce que les comparaisonss'ef-
fectuent sur un nombre plus restreint d'etiquettes. Elle corvient bien aux
machines dedieesau calcul numerique, car les bouclesrealisesesdans les al-
gorithmes de calcul scierti que n'acceden en general qu'a quelqueszonesde
grandetaille a la fois.

4.3.3 Adressage

Lesadressesnemoire soumisesaux cachespeuvert etre soit lesadressedogiques
fournies par le processeursoit les adressegphysiquesresultant de la traduction des
adressedogiquespar la MMU (« Memory Management Unit »).

Lorsque le cade utilise l'adressagephysique, l'acces au cache s'e ectue apres
gue l'adresselogique emisepar le processeura ete traduite en adressephysique par
la MMU, ce qui ralentit lesaccesmemoire.

Lorsque le cade utilise l'adressagelogique, les acces au cade s'e ectuent pa-
rallelemen a la traduction de lI'adresselogique en adressephysique, ce qui permet
d'accelererle traitement desaccesmemoire.En revanche, celagenereun problemede
coherencepour les systemesmulti-pro cessuspuisqu'alors la mémeadresselogique,
utilis ee par des processusdi ererts, doit correspondre a des donneesdi erertes.
Pour remedier a cela, une solution simple consistea invalider I'ensenble deslignes
du cade lors deschangemers de cortextes erntre processus.Cette solution est ce-
pendart extr@memen colteuse, surtout dans le casdescades« write back », qui
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Etiquette Ligne D placement
HHHHH\HHHH‘HHH‘HH‘
—

hit/miss donne

F1c. 4.6 { Structure d'un cade sectoriel.

necessiten I' ecriture en memoirede toutes leurs lignesmodi ees.Une autre solution
consistea asscaier aux lignes du cache, en plus de leur etiquette, un identi cateur
de processus.Cette solution est viable, mais induit un surcadt memoire qui peut
@tre important.

4.3.4 Cohérence

L'existence de cachesinternes aux processeursrend la realisation de machines
multi-pro cesseura memoirepartageeplus delicate, du fait desincoherencegouvant
exister entre les valeurs d'une meéme referencememoire contenues dans les caches
de processeurdi ererts, commeillustr e en gure 4.7.

ProcesseULTJ‘ | ‘ ‘ \ ‘LXJ \:u

Cache @T
Bus ‘ er—
M moire

Fic. 4.7 { Mise en evidence d'incoherencespotentielles entre cades locaux et

memoire commune sur une machine bi-processeur.Lorsque le premier processeur
demandela valeur d'une casememoire, cette valeur est consenee dans son cache

local. Il enestde meémelorsquele deuxiemeprocesseure ectue la mémerequéte. Si

le premier processeummodi e la valeur, la modi cation peut &tre ou non repercutee
en memoire selonle type de cache (« write through » OU « write back »), mais lors

d'accesult erieurs, le deuxiemeprocesseurverra toujours I'ancienne valeur corntenue

dans son cade local.
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L'incoherenceerntre cachesest uniquemert causeepar les ecritures. Elle sepro-
duit lorsqu'une operation d'ecriture, qui modi e la valeur de la referencememoire
cortenue dansle cache du processeure ectuant I'ecriture (et egalemen la memoire
elle-meéme, dans le casd'un cade « write-through »), n'est pas repercuteesur les
autres cachespossdart l'ancienne valeur.

Deux politiques sort envisageablespour maintenir la coherenceentre cades:

{ linvalidation sur ecriture (« write-invalidate ») : la mise a jour e ectu eesur
un cade provoque l'in validation (reinitialisation du bit de validit ) de toutes
les copiesde la ligne possdeespar les autres cades; leslignesinvalideessort
dites « perimees» (« dirty »).

Ainsi, lorsqu'un autre processeurdemanderaa lire cette referencememoire,
la valeur transmise seralue a partir de la memoire certrale, et non a partir
d'une ligne de cade perimee.

De fait, cette politique n'est ervisageableque pour lescadesdetype « write-
through », qui assurert en permanencela coherenceertre |' etat de la memoire
et descades.

{ la misea jour sur ecriture (« write-update ») : la misea jour e ectueesur un
cache est egalemen e ectu eesur tous les autres cachespos®dart la reference
memoire.

La prise en compte par tous les caches des operations d'ecriture e ectu eespar
l'un d'entre eux necessitedans tous les casune circuiterie supplemenraire.

Lorsque les caches sort de type « write through », un protocole d'espionnage
du bus (« snooping protocol ») permet de tracer toutes les operations d'ecriture
realiseespar lesautres cades, et evertuellemert de lire a la voleela nouvelle valeur
des referencesmemoiresa n de repercuter localemert la mise a jour. Cependart,
dans un ervironnemert multi-pro cesseurs/'utilisation systematique du bus par les
cades« write-through » fait de celui-ci un goulet d'etranglemert.

Pour remedier a cela, tout en assurarn la coherencedes caches dans un envi-
ronnemert multi-pro cesseursa ete developpe un protocole de gestion de cachesdit
« a ecriture unigque » (« write-once ») [3], dont le represenant le plus connu est
le protocole MESI (« Modified, Exclusive, Shared, Invalid »). Selonce protocole,
chaqueligne de cache peut prendre quatre etats distincts :

{ « inwalid » : la ligne de cache ne cortient pas de donneesvalides;

{ « shared » : la ligne de cadche contient desdonneesa jour, qui n'‘ont pas ete
modi eesdepuisleur chargemert dansle cache. D'autres processeurgpeuvent
egalemem possder descopiesde cesdonneesdans leurs propres cades,

{ « exclusive » : lesdonneesde la ligne de cache n'ont ete modi eeslocalemen
gu'une seulefois depuis leur chargemert dans le cache (elles etaient alors en
mode « shared »), et la modi cation a ete repercutee en memoire certrale,
selonle principe « write-through ». Aucun autre cache ne possde de copie
valide de la ligne (d'ou le nom);

{ « modified » : les donneesde la ligne de cadie ont ete modi eeslocalemen
plusieurs fois depuis leur chargemen dans le cache, mais les modi cations
successies n'ont pas ete repercuteesen memoire certrale, selonle principe
« write-back ». On ne peut arriver a cet etat qu'a partir del' etat « exclusive ».
Ici encore,aucun autre cadce ne possdede copie valide.

Lorsqu'une nouvelle ligne est chargeedansle cace a partir de la memoire, son etat
est positionne a « shared ». D'autres cachespeuvent egalemei charger les mémes
donnees,qui serort egalemen etiqueteeslocalemen « shared ».

Lorsqu'une ligne « shared » est modi eelocalemen pour la premiere fois, son
etat passea « ezclusive », et la modi cation est repercutee a travers le bus vers
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la memoire certrale, selonle principe « write-through ». Ainsi, par lI'espionnagedu
bus, tous les cachespossdart une copie « shared » de la ligne I'in valideront.

Lorsqu'une ligne « ezclusive » estmodi eelocalemert pour la premierefois, son
etat passea « modified », et la modi cation n'est pas repercuteeversla memoire
certrale, de méme que les suivantes. D'apresce qui precede,aucun autre cace ne
possdede copievalide de la ligne, puisquele passageprecedert de la ligne en mode
« exclusive » les a toutes invalidees.Cependart, la memoire certrale n'est plus a
jour, et tout processeurredemandan cette ligne chargera des donneesperimees.
Pour eviter cela, le cache posedart une copie en mode « modified » d'une ligne
demancee par un autre cache doit intercepter la requete, et placer lui-meéme la
nouvelle valeur dela ligne sur le bus, en prenant le passur la memoirecertrale ; cette
notion de preemptivite du bus estimplemeneedans tous les bus recens (Multibus
et Futurebus). Dansle mémetemps, le cache propri etaire ecrira la ligne en question
en memoire certrale, et remettra I'etat de saligne a « shared », puisqu'une autre
copie existe sur un autre cade.

L'id eedescathes« write-once » estdonc de remplacerla misea jour systemati-
guedela memoire,generatrice d'engorgemerts, par une misea jour ala demande,les
cachesproprietairesdeslignesmodi eessechargeart alors de lesfournir aux caches
demandeurs.Un grand avantage de ceprotocoleestqu'il permet d'asscacier librement
sur le mémebus memoire des unitesde traitement disposart de caches(comme les
processeursket d'autres n'en ayant pas(commelesperipheriquesd'entr ees/sorties);
c'est en fait la preemptibilite du bus qui permet de les interfacer sans circuiterie
supplemertaire.

4.3.5 Hiérarchies de caches

Le besoin de performance accrue en terme de debit memoire le processeura
conduit les concepteursde cachesa realiserdes cadcesa triple niveau. Ainsi, sur le
processeuritanium2, on trouve:

{ un cade de premier niveau constitue d'un cace d'instructions de 16 Ko et

d'un cache de donneesde 16 Ko egalemem, capablede servir quatre requetes
en lecture par cycle, ou deux requetesen lecture et deux en ecriture, structur e
en lignes de 64 octets;

{ un cadhe de deuxiemeniveau uni e de 256 Ko, 8-way associative write-back,
structur e en 16 bancs de lignes de 128 octets, et capable de servir quatre
requetes par cycle, avec une latence d'au moins 6 cycles. Le cade est non-
bloquant, capable de gerer simultanemert, grace a une le specique ap-
pelee L20zQ, jusqu'a 32 requetes provenart du cace de premier niveau,
de reordonner les requetes en fonction descon its de bancs et desidentit es
d'adressessur les Load et les Store, et de gererjusqu'a 16 requetessimultanees
vers le cache de troisiemeniveau,;

{ un cade de troisieme niveau uni e de 1.5 Mo, 12-way associative, avec une
latence d'au moins 12 cycles.

La complexite des mecanismesamis en uvre dans ceshierarchiesde cade, qui
peuvert interferer entre eux et induire despertes de performanceconsiderables(de
plus de la moiti e) selonles positions relativesen memoire des ots de donneesma-
nipul es, necessiteh une analyseapprofondiea n de realiserles noyaux de calcul les
plus e caces possible[5].

Comme en moyenne, sur les processeursltanium de premiere generation, il a
ete mesure que le traitement des cache miss de donneesrepresertait plus de la
moitie du temps d'execution des programmes, l'architecture Itanium2 permet de
speci er, au niveau des instructions Load, la localisation probable de la donnee
dans la hierarchie de cache (pour adapter la latence de chargemert) ainsi que le
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niveaude cache danslequelil serapreferablede consener la donneeune fois qu'elle
aura ete accedee(qui permet aux cachesde niveauxinferieurs de marquer la donnee
commepouvant &tre remplaceede preferencea desdonneesplus utiles). Cesindices
de gestion des caches (« cache hints ») sort positionnes par le compilateur apres
analysestatiqgue du code a la compilation, ou bien par le programmeur en langage
machine souhaitart realiserdesnoyaux de calul e caces.

4.4 Mémoire centrale

Sur la plupart desmachines, la vitessede la memoirecertrale n'est passu san te
a elle seulepour alimenter le processeurselonsesbesoins, plusieurs cyclesdoivent
s'ecoulerentre le momernt ou une donneeestdemandeeet celui ou elle est disponible
sur le bus.

An d'ameliorer le debit de la memoire, on organise celle ci en bancs ertre-
laces(« interleaved banks ») independarts, dont chacun gere une partie de I'espace
d'adressage.Typiquemert, si I'on disposede N bancs memoire numerotesde 0 a
N — 1, le banc i esta ect e aux adressedle la forme bN + 4, ce qui permet un acces
concurrert a desadressexonscutivesde la memoire.

Pour que la memoire puissefournir le debit demande par le processeur,il faut
gue le nombre de bancs de memoire soit au moins egal au nombre de cycles de
latence de celle-ci. Sur le CRAY 1 (1976), qui avait un temps de cycle  de 12,5
ns et une latence memoire de 50 ns, soit 4 cycles, la memoire etait diviseeen 16
bancsindependarts, permettant ainsi un debit entre le processeuret la memoire de
4 mots par cycle, commeillustr e en gure 4.8.
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AgAgg —[ 11 ﬁ } 320 Mm/s instructions
15
Az-A, [
AA, [~ l—'_ } 80 Mm/s donn es

FiG. 4.8 { Schema d'accesaux bancs memoire du CRAY 1. Ce schemaest a rap-
procher de celui de I'architecture fonctionnelle generale du CRAY 1, preserieeen
gure 3.30, page 38.

Il y aconit daccessi deux operations sort demandeesau mémebanc dans un
intervalle inferieur au temps de latence de la memoire. Par exemple,si une memoire
de 16 bancsa une latence de 4 cycles,un con it seproduira si au moins deux acces
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| Incremert || Cray X-MP/48 | NEC SX-2 | Fujitsu VP-200 |

| Bancs | 64 | 512 | 128 |
1 86 255 365
2 67 244 127
3 72 244 228
4 52 211 67
5 75 244 227
6 71 244 127
7 76 244 228
8 63 160 67
9 68 244 225
16 73 103 67

TaB. 4.1 { Performance,en M op/s, du calcul terme a terme d'un produit scalaire
ertre deux vecteursdont lestermes utiles sort espa@sd'un incremen donne.

sur quatre consecutifs di erert d'un multiple de 16, comme c'est le cas pour un
incremert multiple de 8 (un coniit tous les deux acces), voire de 16 (un conit par
acees). Le tableau 4.1 donne la performanceen M op/s du calcul terme a terme
d'un produit scalaire entre deux vecteursdont les termes utiles sort espa@sd'un
incremert donne, en fonction de la valeur de cet incremert.

La performancede la memoire depend donc asseZfortement de l'alignement des
donnees,qu'il est souhaitable de modi er en consequence.Ainsi, dansle casd'un
programme de di usion sur une grille periodique de taille 128 x 128, tel que celui
preseneen gure 4.9, on alloueralestableaux TAB1 et TAB2 commedesgrilles (130,
128) plutdt que (128, 128), pour optimiser le schemad'accesa la memoire,chaque
cellule et sesquatre voisinesetant alors situeessur desbancsmemoiretousdi ererts.

DO 20 I =1, 128

DO 10 J =1, 128
IA = (I + 127) MOD 128
IP = (I + 1) MOD 128
JA = (J + 127) MOD 128
Jp=(J+ 1) MOD 128
TAB2 (I, J) = (TAB1(IA, J) + TAB1(I, JA) +
* TAB1(I, JP) + TAB1(IP,J)) / 4
10 CONTINUE
20 CONTINUE

F1G. 4.9{ Boucle principale d'un programmeresohant I'equation de la chaleur sur
un reseautorique carre.

Dansle casd'architectures disposart d'instructions memoire/memoire,et comme
certainesinstructions agisset sur trois operandes,il faut disposerd'un debit memoire
e ectif entre processeuret memoirede trois mots par cycle, et garantir cedebit pour
chaqueprocesseurdansle casd'architectures multi-pro cesseursPour cela, certaines
architectures disposert de cheminsd'accesmultiples. Ainsi, surle CRAY Y-MP, qui
a 8 processeursde latence T egalea 6 ns, et necessitedonc un debit de 4 Gm/s,
la memoire est divisee en 128 bancs, accessiblegar trois chemins separes (deux
en lecture et un en ecriture) pour chaque processeur,ce qui permet d'atteindre les
4 Gm/s si aucunconit n'intervient.
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4.5 Disques

4.5.1 Gestion des acces

Lorsqu'on manipule de tres gros volumes de donnees, celles-cine peuvert te-
nir entierement en memoire certrale. Lorsque cela est techniquemert realisable
(quand chaque processeurpossde son propre disque local, ou que I'on ne risque
pasd'ecroulerle reseaud'interconnexion), il estalors possibled'utiliser desdisques
comme espacede stockagetemporaire. Cette fonctionnalit e peut &tre gereea deux
niveaux :

{ au niveaudu systeme (materiel et noyau) : ce sort les mecanismesclassiques
de memoire virtuelle et de « va-et-vient » (« swapping »). Ces mecanismes
automatiques evitent de modi er l'algorithme, mais il est souvernt possible
d'exhiber des cas pathologiquesd'ecroulemen resultant d'interferencesentre
l'algorithme de calcul et I'algorithme de gestion du va-et-vient ;

{ au niveaude I'application elle-méme (logiciel) : le chargemen et la sauvegar-
de explicites desensenbles de donneessort speci espar le programmeur, en
fonction de I'algorithme, qui estalors dit « out-of-core ». Cette approche est
la plus e cace, mais elle est coQiteuseen temps de developpemert et demande
une connaissanceapprofondie des parametres du systeme (temps moyen des
accesdisques,taille destampons systeme,etc.).

4.5.2 Organisation des données

L'organisation desdonneeset leurs schemasd'accespeuvent avoir desconsequen-
cesextrémemett importantes sur les temps d'execution des programmes. A titre
d'exemple, considerons un algorithme calculant le produit matriciel C = AB + C
sur desmatrices carreesde taille 1024x 1024rangeespar colonne(style FORTRAN),
sur une architecture disposart d'une memoire certrale de 16 pagesde 65536valeurs
chacune (chaque page pouvant ainsi stocker 64 colonnesde matrice).

En ecrivant l'algorithme de produit matriciel de facon classique,comme decrit
en gure 4.10, chaque lecture d'une ligne de A provoque 16 defauts de page, d'ou
plus de 16 millions de defauts de pageau total.

DO 30 I =1, 1024
DO 20 J = 1, 1024
DO 10 K = 1, 1024
C(I, J) = C(I, J) + A(I, K) * B(K, J)
10 CONTINUE
20 CONTINUE
30 CONTINUE

F1c. 4.10{ Ecriture classiquede l'algorithme de calcul d'un produit de matrices.

Avecuneapproche par blocscolonne,ou I'on partitionne la matrice A enblocsde
64 colonneset B en blocs de 64x 64 valeurs,commepresetie en gure 4.11, chaque
parcours de J genere 16 defauts de page, et la boucle K K en genere elle-méme 16,
d'ou 16 x (16 + 1) = 272 defauts de pageau total.

Avecune approche puremert par blocs, ou I'on partitionne les matrices en blocs
de 256 x 256 valeurs, on descendjusqu'a 96 defauts de page au total !

Le principal problemedesdisquesprovient de la nature mecaniquedesacces:
les vitesses de rotation et les cortraintes thermiques sort en e et telles qu'un
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DO 30 J =1, 1024
DO 20 I =1, 1024
DO 10 K = KK, KK + 63
c(I, J) = C(I, J) + A(I, K) * B(K, I
10 CONTINUE
20 CONTINUE
30 CONTINUE
40 CONTINUE

Fic. 4.11{ Ecriture classiquede l'algorithme de calcul d'un produit de matrices.

| Caracteristique || IBM 3380 | ConnersCP3100 | Ratio |

Capacite (Mo) 7500 100 75,0
Prix par Mo $18-$10 $10-$7 || 1,00-2,50
MTTF annonce (h) 30000 30000 1,00
MTTF e ectif 100000 ? ?
Nombre de tetes 4 1 4,00
Debit (Mol/s) 3 1 3,00
Puissance(W) 6600 10 660

TAB. 4.2{ Caracteristiguesdesdisques|IBM 3380modele AK4 et ConnersCP3100.

realignemen de la tete de lecture est necessaireentre chaque acces, méme si les
blocsa lire sort situessur la méme piste, ce qui limite actuellemert les debits aux
ervirons de 20 Mo/s. Le « disk striping », qui repartit les c hiers sur plusieurs
disques,permet le transfert desdonneesen parallele sur plusieurs unit es,au moyen
de protocolesewluestels que IP13 (« Intelligent Parallel Interface, version 8 ») ou
HiPPI (« High Performance Parallel Interface »), qui permettent d'atteindre des
debits de 100 Mo/s.

Dans e futur, lestechniquesholographiques,encorecon dentielles, permettront
des temps d'acces de I'ordre de 1 a 10 us et destaux de transfert de 100 Mo a
1 Gol/s. En revanche, le stockage ne peut @tre que de courte duree, ce qui limi-
tera l'utilisation de cestechniquesaux cachesdesunitescertrales et aux unitesde
stockagetemporaires.

4.5.3 Baies de disques (RAID)

Les baies de disques (« disk arrays ») sort une solution e cace. Elles sort
constitueesd'un grand nombre de disquespeu chers, accedesen parallele, et dispo-
sart deprotocolesevoluesdits RAID (« Redundant Arrays of Inexpensive Disks ») [10]
permettant la correction d'erreurs et la reprise a chaud.

L'emergencede la technologie RAID tient au fait que, si la capacite unitaire des
disqueshautes performances(« Single Large Expensive Disk », ou SLED) a crQ en
rapport avec l'augmentation des puissancesde calcul et des tailles des memoires
certrales, le temps de positionnemert desbras n'a diminue que d'un facteur deux
de 1971a 1981.

La table 4.2 comparequelquesparametressigni catifs d'un disqueSLED IBM 3380
modele AK4 et d'un disque de PC ConnersCP3100, disponibles en 1987lors de la
publication de l'article de nissant le RAID.

Cescaracteristiquesont permis d'imaginer la de nition de systemesde stockage
constituesd'un grand nombre de disquespeu chers et de petite capacite, geressoit
de maniere entrelacee pour absorber les gros volumes produits par les supercalcu-
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| Caracteristique | RAID 1 |
MTTF annonce (annees) > 500
Nombre total de disques 2D
Surcadt (%) 100
Capacite utile (%) 50
Grosseslectures (1/s) 2D/S
Grossesecritures (1/s) D/S
GrossesL-M-E (1/s) 2D/38S
Petites lectures (1/s) 2D
Petites ecritures (1/s) D
Petites L-M-E (1/s) 2D/3

TaAB. 4.3{ Caracteristiquesd'un systemeRAID 1.

lateurs, soit de maniere independarte pour traiter les nombreux petits transferts
generespar les applications transactionnelles.

Le problememajeur dessystemesRAID estla toleranceaux pannes.En e et, le
MTTF (« Mean Time To Failure ») d'un systemecompose de plusieurs disquesest
inversemen proportionnel au nombre de cesdisques.Ainsi, un systeme RAID de
100 disquesConners CP3100 disposerait d'un MTTF annonce de 300 heures, soit
moins de deux semained

Pour remedier a cela, il faut mettre en place des mecanismesautorisant le
systeme a fonctionner malgre la panne d'au moins un disque, et permettant la
reparation « a chaud ». Du point de vue du stockage, ceci necessitel'utilisation de
disquessupplementaires pour dupliquer l'information, an de palier la panne d'un
disque et de reconstruire l'information manquarte lors de son remplacemen par
un disque neuf vierge. On organisedonc les D disquesde donneesen groupesde G
disques,a chacun desquelssort adjoints C' disquesde cortrdle. Si ont de nit MTTR
(« Mean Time to Repair ») commele temps moyen de maintenance, on obtient la
formule : ,

MTTF Disk

D(1+ £)(G+ C - 1)MTTR

MTTF RAID =

Plusieurs niveaux d'organisation RAID ont ete de nis, qui orent chacun des
niveaux de securite et de performance di ererts. Pour evaluer cette derniere, on
distingera les « grosses» erir ees/sorties genereespar les supercalculateurs, qui
mobilisent au moins un secteur de chaque disque d'un groupe, des « petites »
ertr ees/sorties genereespar les systemestransactionnels, qui sort baseessur des
cyclesindependarts de lecture-modi cation- ecriture.

Dans tous les cas, on supposeraque la taille desblocs de donneesmanipulees
par l'utilisateur estau moins egalea la taille d'un secteurdisque.

Notons que l'utilisation de systemesRAID pour des entr ees/sortiesmobilisant
plusieurs disquesgenere un surco(t S par rapport au temps d'un accesunique sur
un disque unique, car il faut attendre la terminaison d'un ensenble de disquesnon
syndhronises. Dans tous les casenumeresci-dessouspon prendra MTTR = 1 heure,
et D = 100disques,a n derendre la capacite du systemeRAID equivalente a celle
du SLED de mémegeneration decrit plus haut.

{ RAID 1 : disquesmiroirs (« mirroring »). Chaque disque est pourvu d'une
copieconforme,donc G = 1 et C = 1. C'est l'option la plus colteuse, puisque
chaque donnee est dupliquee. Elle est d'ailleurs economiquemenh bien trop
colteuse, puisque le MTTF annonce est tr eslargemert superieur a la duree
de vie du produit, commeindique dansle tableau 4.3.

Cours d’architectures et systémes des calculateurs paralleles



4.5. DISQUES 57

{ RAID 2: codaged'erreur par code de Hamming. Ce codage ne necessiteque
O(log,(G)) disquesde cortrdle pour determiner le disque fautif et regenerer
l'information manquarte. Ainsi, avec G = 25,on a C = 5. An de pa-
rall eliser les acces, chaque bloc de donneesest reparti sur tous les disques
de donneesdu groupe charge de son stockage,commeillustr e en gure 4.12.
Les caracteristiquesdu RAID 2 sort donneesdans le tableau 4.4.

0 1 T I O]
abhcd abcd akcd abkbcd abad abhcgd abcd

Fic. 4.12{ Organisation desdonneesdans un systemeRAID 2.

| Caracteristique | RAID 2 |
MTTF annonce (annees) 12
Nombre total de disques 1,2D
Surcadt (%) 20
Capacite utile (%) 83
Grosseslectures (1/s) D/S
Grossesectritures (1/s) D/S
GrossesL-M-E (1/s) D/2S
Petites lectures (1/s) D/SG
Petites ecritures (1/s) D/25G
Petites L-M-E (1/s) D/2SG

TAB. 4.4 { Organisation desdonneeset caracteristiquesd'un systemeRAID 2.

{ RAID 3: codaged'erreur par parite. Le codage de Hamming utilis e dans le
RAID 2 estlui-me&metrop colOteux, puisqu'il permet de determiner le disque
fautif, alors que dans la presquetotalit e des cas ceci pourra etre determine
simplement au niveau du contrdleur. On n'‘a donc besoin que d'un codage
par parite pour regenerer l'information manquarte, qui ne codte qu'un disque
supplemertaire par groupe, commeillustr een gure 4.13.AvecC = letG =
25, la reduction du nombre de diques de cortr’dle permet méme d'augmerter
le MTTF par rapport au RAID 2, commeindique dans le tableau 4.5.

\
&b Cod abycid &bc,d abcd abcd

Fic. 4.13{ Organisation desdonneesdans un systemeRAID 3.

{ RAID 4 : lectures et ecritures independartes. Repartir un transfert sur plu-
sieurs disquesa comme avantage de reduire le temps de transfert de grosses
ertr ees/sortiescar I'ensenble de la bande passare peut etre exploitee.Cepen-
dant, lespetites entr ees/sortiesnecessiteth d'utiliser tous lesdisquesdu groupe
concerre, et donc les RAID 2 et 3 ne peuvert e ectuer qu'une entr ee/sortie
par groupe a la fois. De plus, si lesdisquesne sort pas syndironises,le temps
de realisation de I'entr ee/sortie est celui du disque ayant termine le dernier,
d'ou l'existence du facteur S pour les petites entr ees/sorties.Le RAID 4, en
consenant chaque bloc de donneessur un unique disque, permet d'e ectuer
plusieurs entr ees/sortiessimultan eesdans chaque groupe. Avec cette nouvelle
organisation, illustr eeen gure 4.14,le calcul de parites'e ectue surlesmémes
portions de blocsdi ererts.
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| Caracteristique | RAID 3]
MTTF annonce (annees) 40
Nombre total de disques 1,04D
Surcadt (%) 4
Capacite utile (%) 96
Grosseslectures (1/s) D/S
Grossesectritures (1/s) D/S
GrossesL-M-E (1/s) D/28S
Petites lectures (1/s) D/SG
Petites ecritures (1/s) D/25G
Petites L-M-E (1/s) D/25G

TaAB. 4.5{ Caracteristiquesd'un systemeRAID 3.

On pourrait penser qu'une petite ecriture implique tous les disques d'un
groupe, du fait de la necessie de recalculer le contrdle d'erreur. Cependart,
commecelui-ci sefait par parite, on peut calculer localemen savariation par
ou exclusif entre les anciennesdonneeset les nouvelles. Les caracteristiques
du RAID 4 sort donneesdans le tableau 4.6.

Wa&Ha bbb CCiGe Gdddg 00123

Fic. 4.14{ Organisation desdonneesdans un systeme RAID 4.

| Caracteristique | RAID 4 |
MTTF annonce (annees) 40
Nombre total de disques 1,04D
Surcadt (%) 4
Capacite utile (%) 96
Grosseslectures (1/s) D/S
Grossesecritures (1/s) D/S
GrossesL-M-E (1/s) D/2S
Petites lectures (1/s) D
Petites ecritures (1/s) D/2G
Petites L-M-E (1/s) D/2G

TAB. 4.6 { Caracteristiquesd'un systemeRAID 4.

{ RAID 5: equivalent au RAID 4, maisavecertrelacagedesdisquesde cortrdle.
La faiblessedu RAID 4 residedans les disquesde contrdle de parit e, qui sort
des goulots d'etranglement puisqu'ils sort sollicites a chaque ecriture dans
un groupe. Pour remedier a cela, le RAID 5 repartit les secteursde contrdle
sur tous les disques,de facon cyclique. Les caracteristiques du RAID 5 sont
donneesdans le tableau 4.7.

4.6 Systemes de fichiers paralleles

Une autre approche consistea distribuer lesdisquessur lesn uds dela machine
parallele,a n que chacun d'entre eux disposed'une zonede va-et-vient (« swap »)
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| Caracteristique | RADS5 |
MTTF annonce (annees) 40
Nombre total de disques 1,04D
Surcait (%) 4
Capacite utile (%) 96
Grosseslectures (1/s) D/S
Grossesecritures (1/s) D/S
GrossesL-M-E (1/s) D/28S
Petites lectures (1/s) (1+$)D
Petites ecritures (1/s) (1+ £) D/4
Petites L-M-E (1/s) (1+ £) D/4

TaAB. 4.7 { Caracteristiquesd'un systemeRAID 5.

et d'un espacetemporaire de stockage (pour I'execution de programmes « out-of-
core ») propres. Cesdisquespeuvert etre federesau moyen de protocolesparalleles
tels que PIOFS (« Parallel 1I/0 File System ») pour constituer un systeme de

¢ hiers distribu e.
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Chapitre 5

Systemes d’exploitation

5.1 Généralités

Les systemesd'exploitation supportant le parallelisme appartiennent a deux

familles distinctes :

{ celledessystemesd'exploitation distribu es(ou repartis), qui permettent d'uti-
liser et de partager desressource®t servicesrepartis sur le reseaugen assurart
a l'utilisateur la transparencede celui-ci, ainsi qu'une abilit e maximale;

{ celle des systemesd'exploitation des machines multipro cesseurset paralleles
dedieesau calcul intensif, pour lesquelsl'obtention de performanceselevees
est primordiale.

A mesureque lesrepresenants de cesdeux familles gagnent en maturit e, on assiste
a un rapprochemern entre cesdeux tendances,par in uence mutuelle, mais le rap-
prochemert estloin d'etre acheve, si tant est qu'il puissel &tre.

Lesarchitectures supportant cessystemesd'exploitation peuvert etre regroupees

en trois classes

{ les machines multipro cesseursa memoire partagee, de type UMA ou NUMA,
voire COMA ;

{ lesmachinesparallelesa memoiredistribu ee,detype NORMA, dont leselemerts
sont liespar un reseaud'interconnexion rapide (de 1 a 10 Gbit/s) disposart
evertuellement de fonctionnalit esspeci ques : di usion, syndronisation;

{ lessystemesdistribu es,constituesd'un ensenble de machinesautonomesliees
par un reseaulocal (avec un debit de 10 Mbit/s a 1 Gbit/s).

5.2 Structure

Un nombre tr esimportant de (protot ypesde) systemesd'exploitation a ete pro-
pose durant lesdix dernieresannees,qui di erert par leurs buts, leur structure, et
leurs fonctionnalit es. Du point de vue de leur structure, on peut les regrouper en
plusieurs categories:

{ les systemesmonolithiques. lls sort constitues d'un noyau complexe et de
grande taille, isole de I'espace utilisateur par des moyens materiels simples
(segmertation et mode privil egie), mais ne posedart pas de barrieresentre
sesdi ererts modules. Toute communication entre processusimplemertant
des fonctionnalit es systeme de haut niveau (demons)s'e ectue au moyen de
zonesde memoire partagee geree par le systeme, ou par envoi explicite de
requetes(« sockets »). C'est le casd'UNIX et de VMS, par exemple.
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Le manque de barrieressolidesau sein du noyau, ainsi que la grande taille
et la complexite de celui-ci, rendent de tels systemesdi ciles a maintenir et
a valider, et a fortiori a adapter a un environnemert distribu e. De fait, les
implemertations parallelesde tels systemessesort limit eesaux architectures
detype UMA : Solarispour Sun, IRIX pour SGI, AIX pour IBM, par exemple;

{ lessystemesmicro-noyaux. lIs sort constituesd'un micro-noyau minimal s'exe-
cutant sur chaque processeuret ne supportant qu'un nombre restreint de ser-
vices(gestion de processusde la memoire,descommunications inter-pro cessus,
et support desgestionnairesde peripheriques), le reste desfonctionnalit esdu
systeme etant assure par des seneurs evertuellement situes sur des n uds
specialises (entr ee/sorties). L'execution de la plupart des primitiv es systeme
s'e ectue donc par l'intermediaire d'appelsde proceduresdistantes (« Remote
Procedure Call », ou RPC), cequi fait du reseaud'interconnexion un facteur
critique de performance.Parmi les systemesmicro-noyaux, on trouve MACH
(et OSF/1), Amoeba, Chorus, Choices,Clouds, etc.

La modularit e de I'architecture micro-noyau facilite I'adaptation, I'extension,

et la maintenance du systeme, de méme que son implemertation en envi-

ronnemert distribu e. Cependan, les chercheurs du projet de micro-noyau

PEACE sont arrivesa la conclusion qu'un micro-noyau supportant le mul-

tipro cessusmémerecon gurable, penalisait le fonctionnemert d'une applica-

tion mono-processuset donc qu'il etait preferablede disposerd'une famille de
micro-noyaux distincts plut®dt que d'un micro-noyau ewolutif. Des methodes
de conception orienteesobjet permettent alors, par la de nition de classes
interchangeablesa de nition aiseed'une famille de systemesd'exploitation ;

c'est le casde Choices,Apertos, Clouds, etc.

{ les systemesorientes objet. a la di erencedes systemesuniquemert bases

objet, les systemesorientesobjet permettent a l'utilisateur d'utiliser les me-
canismesobjet de de nition par heritage, de renommagedynamique lors de
I'appel desmethodesde I'objet, et de polymorphisme.
Le support du modele objet repose sur quatre conceptscles: le hommage,
la protection, la syndronisation, et la reprise sur erreur. Chorus et Mach
ne sort pas intrinsequemen des systemes orientes objet, mais permettent
d'impl emerter desenvironnemens de programmation orientesobjet, tels que
COOL pour Chorus et Avalon/C++ pour Mach.

5.3 Fonctionnalités

Un systeme d'exploitation de machine parallele doit disposer des mémesfonc-
tionnalit es que cellespresertes dans un systeme monoprocesseur.Cependart, leur
complexite estlargemert superieure, du fait descortrain tes fortes de performancea
respecter, et desnouvellesfonctionnalit esa prendre en compte. Parmi lesproblemes
speci ques aux machines paralleles, on peut citer la gestion et la protection de
grands espacegi'adressagela prevertion desinterblocages,a gestione cace d'en-
tit esasynchronestelles que les processuset les tacheslegeres,leur synchronisation,
I'equilibrage de charge et la distribution desdonnees,etc.

5.3.1 Gestion et ordonnancement de processus

Dans les systemesd'exploitation traditionnels, a un processuscorrespond un
domaine de protection et un espaced'adressagevirtuel senant a I'execution d'un
unique ot d'instructions. De tels processussort appeles« lourds », car la creation
et la destruction de tels processussornt co(teuses.Le parallelisme exprime par
ce moyen est a gros grain, et correspond raremert au niveau de granularit e des
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problemesirr eguliers.

La plupart des systemesd'exploitation actuels decouplen l'espaced'adressage
et les ots d'instructions, permettant a plusieurs d'entre eux de partager le méme
espace.Cestades, dites taches moyennemett lourdes (« middleweight threads »),
sont directemert gereespar le noyau (on les appelle aussi « kernel threads »), et
disposert de toutes lesfonctionnalit essystemeo ertes aux processugourds. De fait,
la gestionde cestachessefait au moyen d'appels systemelourds (POSIX Pthreads,
par exemple), qui ne permettent pas de mettre en uvre un parallelismea grain
n.

Pour exprimer le parallelismea grain n sort apparueslestacheslegeres(« light-
weight threads »), qui s'appuient sur des systemesde poids lourd ou moyen, el
laissert a la charge de I'utilisateur les fonctions d'ordonnancemen. L'utilisateur
peut ainsi de nir la politique de gestiondestachescornvenart le mieux a son appli-
cation. C'est le casdesLWP et threads de SunOSet Solaris,desCthreadsde MA CH,
etc. Cette architecture a deux niveaux ne permet cependart pas aux tacheslegeres
de reagir aux evenemerts liesau noyau (preemption, interruptions 1/0, ordonnan-
cemen desprocessusmoyens,...), ce qui empede d'adapter le sequencemeh des
tacheslegeresau fonctionnemert du systeme.Plusieurs solutions ont ete proposees,
comme le report des evenemens systeme a I'ordonnanceur des taches legeres, ou
la possibilite pour les taches utilisateur d'in uencer l'ordonnancemert des taches
moyennessur les processeurqtel quele « concurrency level » desthreads Solaris).

L'ordonnancemert (« scheduling ») desprocessusn ue grandemert sur lesper-
formancesdesmachinesparalleles.ll s'agit de minimiser le temps de reponsemoyen
du systeme, en repartissart la charge (« load balancing ») de facon e cace (mais
ce problemeest NP-dur)

{ l'ordonnancemert statique est calcule lors du lancemer du programme pa-
rallele,et n'est jamais remis en cause.ll genereun faible surca0t, mais suppose
gue le comportement de I'application est stable dans le temps;

{ l'ordonnancemert dynamique permet une evolutivit e dansle temps corvenarnt
aux applications tr esirr egulieres,mais alourdit beaucouple code, du fait des
mecanismedd'evaluation de la charge et de migration desdonneesdevant étre
implemertes,qui doivent parfois operer de facon asyncrone, par threads;

{ le co-ordonnancemenh (« coscheduling », OU « gang scheduling ») a pour
but de favoriser I'execution simultanee de processusappartenant au méme
programme parallele, ce qui est tr esutile dansle casde processuscooperatifs
agrain n et communiquant frequemmen. Cette technique est complexe, et
souleve de nombreux problemes,tels la preemption simultanee, I'attente des
processugetardataires, etc.

5.3.2 Gestion de la mémoire

La gestiondela memoirepar lesmachinesde type UMA estsenblable a celledes
machines uniprocesseurmultiprogramm ees.Un gestionnaire de memoire corvertit
les adressedle I'espacevirtuel desprocessusen adressephysiques,gere les defauts
de page, et assureevertuellemen les operations de synchronisation si une pageest
accedeesimultanemert par plusieurs taches.

Les machines de type NUMA et NORMA necessiteh des mecanismesplus
ewolues,qui s'appuient cependart souvert sur les gestionnairesde memoire locaux,
an dorir un servicede memoire virtuellement partagee (« Distributed Shared
Memory »); c'estle casdu CRAY T3D et dela SGI Origin, par exemple.

Les premieres machines NUMA ne geraiert que des caches locaux, et s'ap-
puyaient sur une coude logicielle pour gerer la coherencede la memoire entre
processeursen permettant toutefois a I'utilisateur d'in uer sur la repartition des
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donneesen memoire pour augmener la localite desacces; c'etait le casde I'Uniform
Systemde la BBN Buttery .

Lesarchitectures NUMA recertescommele T3D o rent maintenant une memoire
virtuellement partageeglobalemert cohererte, mais proposer toujours desinstruc-
tions materiellesde pre-chargemert et de post-ecriture a n d'optimiser leur perfor-
mance.

Lesrecherchesactuellessur la gestion de la memoire dans les architectures dis-
tribu eesportent sur la possibilite de decharger le programmeur du placemen ex-
plicite du code et des donnees,en s'appuyant sur les similitudes existant avec la
gestion des cadhes sur les machines UMA. Plusieurs politiques de gestion ont ete
etudieeset implanteesdans des systemestels que Mach OSF/1, Psyche, Platinum,
etc :

{ migration : lesdonneessort migreesversla memoirelocale du processeurqui
les reference,an de tirer parti le plus possiblede la localite desreferences
pour amortir le co0t de la migration ;

{ duplication enlecture : an de permettre a plusieurs processudle lire locale-
ment les mémesdonnees,on duplique celles-cisur tous leslecteurs qui en font
la demande.Cependart, les operations d'ecriture deviennent plus colteuses,
car il faut alors invalider ou mettre a jour les copiesdesdonneessur tous les
processeurgjui en posedert. Des mecanismeamateriels peuvert &tre utilis es
pour optimiser les ecritures, commec'etait le casavecles mecanismede dif-
fusion et d'invalidation des machines KSR. La relaxation des cortraintes de
coherenceforte permet egalemen de gagneren vitesse, si les caracteristiques
de I'application le permettent (accesa desdonneesperimees).

5.3.3 Synchronisation

Lorsque des processuscooperarts s'executert simultanemert, des primitiv esde
syndhronisation sort necessairepour cortr’dler leur concurrence,en particulier a n
d'assurerl'exclusion mutuelle et I'ordonnancemert global d'evenemetts. Ceci sefait
principalement au moyen de verrous (« locks »).

Un verrou est un objet qui n'appartient qu'a un seul processusa la fois. Pour
ertrer en section critique, un processusdoit d'abord acquerir le verrou qui lui est
assaiee.Dans le cascortraire, il doit s'endormir (« blocking lock »), ou boucler en
attente active (« spin lock »). Cette derniere solution, qui peut senbler onereuse,
serevele plus e cace lorsque la section critique est petite ou que la machine est
sous-utilisee, car on evite ainsi de codteux changemers de cortexte, et on reduit
la latence entre le momernt ou le verrou est libere et celui ou on en acquerra la
propri ete.

5.3.4 Systémes de fichiers paralleles et distribués

Le parallelisme, en permettant de traiter des problemesde grande taille, pose
le probleme du stockage et de l'acces aux donneesmanipulees.Pour le resoudre,
plusieurs solutions ont ete proposees:

{ la delegation desfonctions d'entr ees/sortiesa des processeursspecialises (ou
desnuds de la machine, pour les architectures NORMA). Dans ce cas, le
systeme de c hiers est physiquemen certralise, et les requétes issuesdes
nuds de calcul sort trait eespar appel distant de procedure (RPC). Cette
approche est simple a mettre en uvre, mais tant le reseauque les n uds
disquespeuvert constituer desgoulots d'etranglemert du systeme;

{ la distribution du stockagesurlesn uds de la machine, au moyen de disques
locaux. Ceci supposede pouvoir maintenir une vision cohererte dessystemes
de c hiers, et de savoir sur quels disquessetrouvernt lesdi erertes portions
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des c hiers.En e et, an derepartir la charged'accessur tous lesprocesseurs,
les c hiers sort decoupesen blocs (« disk stripping ») qui sort distribu essur
I'ensenble desdisquesdes processeurs.

Des implemertations de ces mecanismescommencen a €tre proposeespar
les constructeurs (PIOFS sur la SP-2 d'IBM, par exemple), et une interface
de programmation a meéme ete normalisee dans le cadre de la norme MPI-
2 (meémesi I'on s'eloigne quelque peu de la communication par echange de
messages).
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