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Resumen

La sobrecarga introducida por las actividades de sincronización constituye un
aspecto cŕıtico en el rendimiento de los multiprocesadores de memoria compartida
escalables. Los cerrojos son un mecanismo de sincronización empleado en los progra-
mas paralelos de memoria compartida, cuya finalidad es garantizar a los procesos el
acceso en exclusión mutua a las secciones cŕıticas del código en las que se modifican
las variables compartidas del programa. La implementación eficiente de las operacio-
nes de adquisición y liberación de cerrojos es crucial en estos sistemas. La elección
de una solución inapropiada puede hacer de estas operaciones uno de los principales
cuellos de botella, y por ello es fundamental encontrar el compromiso adecuado entre
hardware y software a la hora de su implementación. Las técnicas de espera ocupada
se usan muy a menudo para conseguir la exclusión mutua, dada su sencilla imple-
mentación en software y su buen rendimiento en circunstancias de poca competición
por el cerrojo. Desafortunadamente, estas implementaciones tienden a producir con-
tención en la memoria y la red de interconexión, un efecto que se hace notablemente
más pronunciado conforme las aplicaciones escalan.

En este proyecto presentamos el controlador de cerrojos, una solución hardware
capaz de lograr la sincronización eficiente en los multiprocesadores de memoria com-
partida escalables basados en directorio (ccNUMA). Con este mecanismo, se mantiene
sencillo el algoritmo de adquisición, con las ventajas que esto conlleva en cerrojos con
poca contención, mientras que el hardware se encarga de hacer eficiente la transferen-
cia de aquellos otros cerrojos en los que un elevado número de procesadores compite
por su acceso. Se trata de una lógica adicional acoplada al controlador de directorio
que detecta dinámicamente el nivel de contención de cada cerrojo y aplica selecti-
vamente una poĺıtica de encolado de los peticionarios del cerrojo. Gracias a esto, el
coste de la transferencia del cerrojo se hace constante e independiente del número de
peticionarios, y además se consigue que estas actividades de sincronización no se vean
afectadas por la elevada latencia de acceso a memoria.
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3.2.2. Sincronización expĺıcita en hardware: Alternativas . . . . . . . 24

3.3. El controlador de cerrojos . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 25

3.3.1. Funcionamiento . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 27

1
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5.1. Parámetros básicos del sistema. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 47

5.2. Tiempo medio de adquisición de cerrojo para cada configuración. . . 51

5.3. Reducción del tiempo de ejecución conseguida con la poĺıtica de cerrojos. 51
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Caṕıtulo 1

Introducción

En la historia de la Informática, diversas disciplinas cient́ıficas como la F́ısica o la
Bioloǵıa han impulsado el desarrollo de la computación e influenciado claramente su
evolución. Desde los oŕıgenes del ordenador, la Ciencia ha explotado su extraordinaria
capacidad de cálculo con el fin de resolver problemas muy complejos, sencillamente
imposibles de afrontar de manera no automatizada.

En general, el conocimiento cient́ıfico de una disciplina se aplica en la resolución
de problemas: desde la predicción del tiempo atmosférico al control de reacciones
qúımicas. Las leyes, métodos, etc. propios de cada área sientan la base sobre la que se
construyen algoritmos susceptibles de ser implementados y ejecutados en un compu-
tador. Sin embargo, existen hoy d́ıa muchos problemas de ámbito cient́ıfico cuya
resolución con computadores convencionales no se puede completar en un tiempo
finito. Pongamos como ejemplo un problema en Aeronáutica como es simular la aero-
dinámica del ala de un avión. Con la tecnoloǵıa actual, un computador uniprocesador
cuyas prestaciones son del orden del gigaflop/s (mil millones de operaciones en punto
flotante por segundo) necesitaŕıa unos 32 años para resolverlo.

Relajar las restricciones del problema o disminuir la precisión con la que se mo-
dela la realidad puede acortar ostensiblemente el tiempo de ejecución y los requisitos
de memoria, pero esto conduce a resultados imprecisos y de escasa utilidad. Arrojar
dichos programas al fondo de un cajón hasta que la tecnoloǵıa satisfaga el rendi-
miento requerido es una alternativa. La otra, encontrar soluciones para ofrecer en el
presente el rendimiento de las máquinas del futuro. Este es el reto de los arquitectos
de computadores y la clave de su éxito se resume en una sola palabra: paralelismo.

El constante incremento en las prestaciones de los computadores en las cuatro
últimas décadas, tal como pronosticó la Ley de Moore, no sólo está motivado por el
avance en la integración de circuitos. El arquitecto de computadores juega un papel
fundamental en este proceso, persiguiendo la organización hardware del sistema que
extraiga el máximo partido de los componentes subyacentes y explote el paralelismo
de unos programas cuya naturaleza es inherentemente secuencial.
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Dentro del mundo de los sistemas uniprocesador, existen múltiples tipos de parale-
lismo: paralelismo a nivel de bit, paralelismo a nivel de instrucción (ILP) y paralelismo
a nivel de hilo (TLP). La idea detrás del ILP es encontrar instrucciones que no de-
pendan del resultado de otras instrucciones todav́ıa por ejecutar, para ejecutarlas
concurrentemente. Mediante la segmentación o pipelining de las etapas de proce-
samiento se consigue extraer el paralelismo temporal: el procesador alberga varias
instrucciones al mismo tiempo, cada una en una fase de ejecución (decodificación,
emisión, etc.). Los procesadores superescalares van un paso más lejos al explotar,
además, el paralelismo espacial: éstos son capaces de decodificar, lanzar a ejecución y
completar más de una instrucción en cada ciclo de reloj. Otra forma de paralelismo,
denominado intra-instrucción, se basa en utilizar o bien palabras de instrucción muy
largas (VLIW) o instrucciones SIMD (única instrucción-múltiples datos).

No obstante, el grado de paralelismo a nivel de instrucción (ILP) existente en los
programas es limitado [Wal91]. Extender la ventana de instrucciones es la opción más
inmediata, pero resulta impráctica ya que la lógica de detección de dependencias se
hace prohibitivamente compleja. En su lugar, los arquitectos buscan más paralelismo
contemplando simultáneamente la ejecución de más de un hilo o thread. La idea
es la misma que en ILP, salvo que el paralelismo a nivel de hilo (TLP) examina
instrucciones procedentes de diferentes hilos, en lugar de uno sólo.

A pesar de todas estas técnicas de extracción de paralelismo, el rendimiento ofre-
cido por un sistema uniprocesador es limitado y está condicionado en última instancia
por la tecnoloǵıa disponible en el momento de su fabricación. Aplicaciones cient́ıficas
como el estudio del plegamiento de protéınas, el diseño aerodinámico en túneles de
viento o el análisis del daño debido a impactos, y aplicaciones comerciales que van
desde procesamiento de transacciones on-line a la mineŕıa de datos, requieren unas
prestaciones muy por encima de las ofrecidas por un sistema uniprocesador.

Un sistema paralelo compuesto de múltiples procesadores tiene el potencial de
superar las limitaciones de rendimiento de las arquitecturas uniprocesador. En el
ejemplo anterior, sobre la simulación de la aerodinámica del ala de un avión, dijimos
que tardaŕıa 32 años en ser resuelto por un procesador actual. Ahora bien, si lográse-
mos que muchos procesadores como el anterior colaborasen en la resolución conjunta
del problema, seŕıa posible reducir este tiempo de manera considerable. Aśı, un su-
percomputador con una potencia de 1 teraflop (un billón de operaciones en punto
flotante por segundo) resolveŕıa el experimento en unas pocas semanas. La figura 1.1
ofrece una idea de la relación entre la potencia de cálculo y el tiempo necesario para
resolver problemas de diversa complejidad.

Un multiprocesador con semejante potencia de cálculo está formado por cientos
o miles de procesadores convencionales cuyo rendimiento individual es de unos pocos
gigaflops. El problema está en cómo orquestar esos procesadores en la ejecución del
problema. Idealmente, todos ellos realizan sólo cálculo útil y en su conjunto ejecutan
las mismas instrucciones que un uniprocesador ejecutaŕıa, sin que ninguno haga tra-
bajo duplicado ni esté desocupado. Sin embargo, alcanzar este nivel de ejecución es



CAPÍTULO 1. INTRODUCCIÓN 8

Figura 1.1: Número de operaciones vs. Tiempo de ejecución.

una meta utópica, debido a las distintas ineficiencias que surgen al utilizar múltiples
procesadores en la resolución de un mismo problema

Uno de los factores que limita la eficiencia de un sistema paralelo es la coordinación
y sincronización de las actividades llevadas a cabo por los distintos procesadores. Este
trabajo se centra precisamente en las ineficiencias introducidas por dichas actividades
de sincronización, si bien existen otros tipos, como son el desequilibrio de carga o los
retardos de comunicación entre procesadores. Si bien conseguir el rendimiento ideal
para un programa paralelo es una meta inalcanzable, no es necesario superar estas
ineficiencias totalmente para hacer de los sistemas multiprocesador una alternativa
competitiva en coste/prestaciones.

1.1. Arquitecturas paralelas

Un computador paralelo es en esencia un conjunto de elementos de procesamien-
to que se comunican y cooperan para resolver grandes problemas más rápidamente
[AG89]. Normalmente, los elementos de procesamiento que se utilizan son micro-
procesadores. En un multiprocesador, los procesadores y módulos de memoria están
conectados entre śı mediante una red de interconexión, a través de la cual los nodos
intercambian datos mediante el env́ıo de peticiones y la recepción de respuestas.

La comunicación entre los procesadores del sistema puede realizarse de varias
maneras. Los dos paradigmas de programación paralela más comunes son el modelo
de paso de mensajes y el de memoria compartida. Es importante distinguir entre el
modelo de programación ofrecido (visión que el programador tiene de la máquina) y
la plataforma hardware subyacente (implementación real de la máquina). En algunas
ocasiones el mismo multiprocesador puede dar soporte a ambos modelos.
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En las arquitecturas de paso de mensajes tradicionales, los procesadores se comu-
nican entre śı accediendo directamente a la red de interconexión para enviar y recibir
mensajes. Este paradigma permite al programador optimizar el movimiento de datos
entre los nodos del sistema, aśı como usar las caracteŕısticas de la red de manera
óptima. Por contra, cualquier comunicación requerida entre los nodos del sistema ha
de expresarse de manera expĺıcita a través de operaciones como SEND y RECEIVE, lo
cual dificulta la tarea del programador.

El modelo de memoria compartida resulta ser un paradigma de programación pa-
ralela más atractivo por su facilidad de programación, ofreciendo una abstracción del
sistema intuitiva y a la vez permitiendo implementaciones razonablemente eficientes.
La habilidad de un programador desarrollada en entornos uniprocesador sigue sien-
do válida. Este modelo soporta impĺıcitamente la comunicación entre procesadores
mediante instrucciones convencionales de carga y almacenamiento. El sistema de me-
moria subyacente es el encargado de atender la petición de un procesador para leer o
escribir un dato en una posición de memoria remota, mediante el env́ıo y recepción
de mensajes al módulo de memoria adecuado en nombre de dicho procesador. Estas
arquitecturas de memoria compartida son el eje sobre el que se basa este trabajo.

1.1.1. Multiprocesadores de memoria compartida

La mayoŕıa de los sistemas de memoria compartida se valen de la replicación
de datos en las cachés locales de cada procesador para reducir la latencia de los
accesos a memoria, eliminado la necesidad de comunicación remota en cada acceso.
No obstante, debido a presencia de múltiples copias del mismo bloque de memoria en
la caché de los distintos procesadores, los multiprocesadores de memoria compartida
necesitan utilizar un protocolo de coherencia de caché, con el fin de controlar que las
modificaciones realizadas por un procesador en un bloque de memoria son observadas
por el resto.

Cuando la red de interconexión que conecta los procesadores en el sistema es
ordenada (tal como ocurre en un bus) la coherencia de caché se consigue mediante
protocolos snoopy. Puesto que los mensajes que circulan por la red son observados por
todos los procesadores simultáneamente, cada uno puede detectar aquellas transac-
ciones sobre ĺıneas que él tiene en estado modificado, y responder con la copia más
reciente del bloque. Estas arquitecturas multiprocesador se denominan de acceso a
memoria uniforme (UMA) o más comúnmente SMP’s (Symmetric MultiProcessors),
y su arquitectura básica se muestra en la figura 1.2 [CS99]. Puesto que el ancho de
banda de memoria proporcionado por una red completamente ordenada es limitado,
y cada procesador debe observar los fallos de caché del resto, las arquitecturas SMP
son capaces de soportar configuraciones con hasta 64 procesadores.

Para escalar el número de procesadores de un sistema paralelo de memoria com-
partida a órdenes de cientos o miles es necesario que el ancho de banda de memoria
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Figura 1.2: Arquitectura de un SMP con varios niveles de caché.

Figura 1.3: Arquitectura de un multiprocesador escalable basado en directorio.

escale conforme aumenta el tamaño del sistema. Esto se consigue sustituyendo la red
completamente ordenada por una red de interconexión escalable punto a punto, de
manera que la memoria está f́ısicamente distribuida entre los diferentes procesadores
del sistema. En estas máquinas, la agrupación de procesador y parte de la memoria
total del sistema (además de las cachés y el controlador de memoria) es lo que se
conoce como nodo. Los protocolos de coherencia de caché snoopy dejan de ser válidos
al estar basado el sistema en una red no ordenada, pues deja de ser posible el que cada
nodo fisgonee las transacciones de memoria del resto. Aśı surge una nueva estructura
auxiliar en el sistema, denominada directorio, cuya función es esencialmente guardar
información sobre el estado de cada bloque de memoria, en particular, qué nodos
tienen copia del bloque en su caché y en qué estado. De esta forma, mediante el uso
de un protocolo de coherencia basado en directorio es posible conseguir mantener la
coherencia a nivel de caché en estos multiprocesadores escalables de memoria com-
partida distribuida (DSM, Distributed Shared Memory). La figura 1.3 [CS99] muestra
un esquema de este tipo de arquitectura, también denominadas cc-NUMA (cache
coherent, Non Uniform Memory Access).
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1.2. Sincronización por medio de cerrojos

Un multiprocesador de memoria compartida ejecuta múltiples hilos de control,
por lo general un hilo por procesador. En lo que respecta a nuestro trabajo, todos
los hilos de control ejecutan el mismo programa y cada uno de ellos trabaja en una
parte diferente del conjunto de datos. A este modelo de ejecución se le conoce como
paradigma SPMD (single program, multiple data streams) y es un enfoque similar al
esquema MIMD (multiple program, multiple data streams), salvo que en este último
caso cada procesador ejecuta diferentes instrucciones que operan sobre datos diferen-
tes. Aqúı asumiremos que cada uno ejecuta una única instancia del programa paralelo,
a la que llamaremos proceso. En cualquier caso, a partir de ahora se van a utilizar
indistintamente los términos proceso y procesador.

La comunicación entre los procesos de un programa paralelo en un multiprocesador
de memoria compartida tiene lugar de manera impĺıcita a través de las instrucciones
de carga y almacenamiento: un proceso escribe un nuevo valor en memoria y poste-
riormente otros procesadores lo leen. Por ello, la corrección de los programas paralelos
depende de la habilidad de los procesos para observar esos nuevos valores en memoria
en el momento apropiado. Cuando un proceso inicia una secuencia de cambios sobre
una estructura de datos, ésta atraviesa un estado inconsistente de manera temporal,
hasta que dicha secuencia se ha completado. Por tanto, otros procesos nunca deben
intentar leer la estructura de datos mientras dicha transacción se está ejecutando,
sino que estas modificaciones deben parecer ejecutarse de manera atómica.

Para conseguir dicha atomicidad, los programas paralelos protegen estas seccio-
nes cŕıticas del código mediante variables de sincronización denominadas cerrojos. El
funcionamiento de un cerrojo es muy simple: cuando un proceso lo adquiere, ningún
otro proceso es capaz de adquirirlo hasta que el actual propietario lo libera. Aśı,
los procesos que desean realizar una transacción atómica deben adquirir primero el
correspondiente cerrojo. Una vez adquirido, el propietario tiene garantizado el acceso
en exclusión mutua a la sección cŕıtica, es decir, es seguro que no habrá otros procesos
intentando acceder a las direcciones de memoria modificadas por dicha transacción.
Cuando el propietario del cerrojo finaliza la transacción, otorga acceso al resto de
procesos mediante la liberación del cerrojo.

Un problema que se ha de superar en la implementación de cerrojos es que la
misma variable puede ser utilizada en distintas ocasiones bajo circunstancias de eje-
cución muy variadas y por tanto con diferentes requisitos de rendimiento. El mismo
cerrojo puede ser accedido en un escenario de alta contención en el cual la mayoŕıa
de los procesos pasarán tiempo esperando la adquisición; en ese caso lo que se busca
es un algoritmo que ofrezca alto ancho de banda de adquisición/liberación. Por otro
lado, cuando sólo un procesador intenta acceder al cerrojo, la meta es ofrecer una
latencia de adquisición reducida. Otros objetivos en la implementación de cerrojos
son la escalabilidad, la sobrecarga de almacenamiento reducida y la imparcialidad en
la concesión del cerrojo.
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Figura 1.4: Implementación de LOCK() y UNLOCK() mediante test&test&set.

A la hora de implementar las operaciones de adquisición y liberación de un cerrojo,
cabe preguntarse qué roles deben jugar el usuario, el software de sistema y el hardware.
En general, el programador quiere usar los cerrojos sin tener que preocuparse acerca
de su implementación interna, aśı que la implementación se deja al sistema, que es
quien decide el soporte hardware y la funcionalidad implementada en software.

Las instrucciones utilizadas para la implementación de los métodos de adquisi-
ción y liberación de cerrojos se denominan comúnmente primitivas de sincronización.
Prácticamente todos los procesadores actuales proporcionan soporte hardware a la
sincronización y cuentan en su repertorio de instrucciones con alguna primitiva de
lectura-modificación-escritura (RMW) atómica, como por ejemplo test&set. Ésta lee
el valor de una posición de memoria y almacena la constante 1 en esa posición si el va-
lor léıdo es 0, todo ello de manera atómica. A partir de estas primitivas se implementa
en software los métodos de adquisición y liberación de cerrojos.

1.2.1. Definición del problema

Nuestro estudio sobre las ineficiencias introducidas por las actividades de sincro-
nización mediante cerrojos toma como punto de partida uno de las implementaciones
más sencillas para proporcionar el método de adquisición: test&test&set. Esta imple-
mentación es una extensión directa de test&set, en la cual primero realiza una lectura
del cerrojo para ver su estado y sólo cuando se observa que está libre, se intenta su
adquisición ejecutando la operación de lectura-modificación-escritura atómica. En
ciertas implementaciones, como ocurre en la libreŕıa del simulador RSIM, el método
ejecuta en primer lugar test&set y en caso de fallo entonces pasa a la fase de espera
ocupada (test). Con esto se consigue reducir la latencia de adquisición del cerrojo en
situaciones de baja contención. En la figura 1.4 se muestra en pseudo-código ensam-
blador estilo MIPS las operaciones de adquisición y liberación con test&test&set.

Aunque se han propuesto numerosas construcciones para la implementación de
cerrojos en software, la simplicidad y portabilidad de los cerrojos test&test&set hace
de ellos una elección bastante popular. De hecho, a menudo los fabricantes de micro-
procesadores recomiendan en sus manuales hardware el uso de estos cerrojos sencillos
como mecanismo portable de sincronización. Tal es el caso de las arquitecturas Alpha
[DEC98], PowerPC [IBM98] o el MIPS R10000 [SGI98]. También se aconseja a los
vendedores de bases de datos usar cerrojos simples en sus implementaciones [KSS96].
El estándar de hilos POSIX recomienda que la sincronización sea implementada me-
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Figura 1.5: Periodo de sincronización.

diante llamadas a libreŕıas como pthread mutex lock(), procedimientos éstos en los
que la exclusión mutua se consigue usando cerrojos test&set y test&test&set [RG01].

El problema de la implementación test&test&set es el elevado tráfico que se genera
en el acceso al candado en situaciones de elevada contención, es decir, cuando varios
procesadores intentan adquirir simultáneamente el mismo cerrojo. Para conseguir
una idea más clara del problema, veamos cómo se comporta test&test&set en un
escenario de liberación-adquisición del cerrojo en el que participan tres procesadores.
La situación descrita a continuación corresponde, en este orden, con las fases de
liberación (release) y transferencia (transfer) que ocurren dentro de un periodo de
sincronización, como muestra la figura 1.5 [Kä99].

Partimos de un estado inicial en el que el procesador P1 tiene el cerrojo en propie-
dad y está ejecutando la sección cŕıtica, mientras que P2 y P3 están realizando espera
activa sobre el cerrojo ocupado. A continuación se muestra la sucesión de mensajes
necesarios hasta llegar al estado en el que P2 es propietario del cerrojo y está en la
sección cŕıtica y P3 permanece a la espera del candado. Sharers indica el estado de
la entrada de directorio correspondiente al bloque de memoria del cerrojo, es decir,
qué cachés tienen copia de dicho bloque en cada momento. A la derecha se muestra
el número acumulado de mensajes generados hasta el momento.

Situación inicial:

P1 en sección cŕıtica

P2 y P3 espera activa Sharers(lock) = {P2,P3}

P1 libera:

P1 solicita ReadOwn a CD (1)

CD env́ıa invalidar a P2 y P3 (3)

CD recibe inval.ACK de P2 y P3 (5)

CD responde Upgrade a P1 (6)

Sharers(lock) = {P1}. Se libera el cerrojo
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P2 y P3 fallan en caché al leer el cerrojo

P1 y P2 env́ıan ReadSh a CD (8)

CD env́ıa buscar a P1, destino P2 (9)

P1 env́ıa cache-to-cache a P2+copyback (11)

CD responde ReadSh a P3 desde mem. (12)

Sharers(lock) = {P1,P2,P3}

P2 y P3 ven lock libre y ejecutan test&set

P2 y P3 solicitan Upgrade a CD (14)

Sharers(lock)={P1,P2,P3}

Supuesto que primero llega el Upgrade de P2

CD env́ıa invalidar a P1 y P3 (16)

CD recibe invl.ACK de P1 y P3 (18)

CD responde Upgrade a P2 (19)

P2 cierra cerrojo y entra en SC

Sharers(lock)={P2}

CD procesa después Upgrade de P3

CD env́ıa buscar/invalidar a P2, dest. P3 (20)

P2 env́ıa cache-to-cache a P3 + ACK (22)

P3 ve el cerrojo ocupado

P3 vuelve a la espera activa

Sharers(lock)={P3}

TOTAL: 22 mensajes / transferencia

Como vemos, la transferencia del cerrojo de P1 a P2 con tan sólo dos procesado-
res compitiendo por éste ha generado 22 transacciones en la red. En general, en una
máquina de p procesadores, el método de test&test&set genera un tráfico de libera-
ción del cerrojo que crece cuadráticamente con p. Este elevado tráfico de liberación
generado por test&test&set en situaciones de contención introduce una gran inefi-
ciencia en la sincronización mediante cerrojos en los programas paralelos de memoria
compartida y constituye la base del problema que vamos a abordar en este trabajo.

1.2.2. Motivación y objetivo del proyecto

La proliferación de los multiprocesadores de memoria compartida distribuida y su
amplia aceptación como plataformas viables para la computación paralela motivan la
investigación del compromiso hardware/software en estos sistemas y la detección de
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los cuellos de botella cŕıticos en el rendimiento que pueden hacer imposible la esca-
labilidad de las aplicaciones. A pesar de la gran cantidad de trabajo relacionado que
aparece en la literatura, la sobrecarga introducida por las actividades de sincroniza-
ción es claramente un cuello de botella de los programas paralelos ejecutados sobre
multiprocesadores de memoria compartida con coherencia de caché.

El objetivo de este trabajo es analizar cuantitativamente la repercusión que las
operaciones de sincronización mediante cerrojos tienen en el rendimiento de un mul-
tiprocesador de memoria compartida basado en directorio, aśı como evaluar la mejora
en las prestaciones que se consigue al diferenciar, a nivel del directorio, los accesos a
las variables cerrojo del resto de variables compartidas (datos) del programa, utili-
zando dicha información adicional para adecuar la poĺıtica de gestión de la ĺınea de
memoria que contiene el cerrojo.

Hasta ahora, el Grupo de Arquitectura y Computación Paralela (GACOP) de la
Universidad de Murcia ha llevado a cabo diversos estudios y novedosas propuestas
en el área de las arquitecturas cc-NUMA [AGGD01] [AGGD02] [AG03] [AGGD04]
[AGGD05] [RAG05]. Este proyecto se enmarca en dicha ĺınea de trabajo, como com-
plemento a dichas aportaciones, y surge ante la necesidad de caracterizar la sobrecarga
introducida por las actividades de sincronización.

1.2.3. Organización de este trabajo

El resto de este documento está organizado de la siguiente manera: En el caṕıtulo 2
hacemos un breve repaso de los estudios más representativos acerca de sincronización
basada en cerrojos. En el caṕıtulo 3 mostramos algunos aspectos importantes sobre
este tipo de sincronización y describimos el controlador de cerrojos, un mecanismo
basado en directorio para conseguir la transferencia eficiente de cerrojos en situaciones
de contención. El caṕıtulo 4 describe el entorno de evaluación en el que hemos llevado
a cabo los experimentos. En el caṕıtulo 5 se muestran los resultados obtenidos en
la evaluación de nuestra propuesta, y una breve caracterización de la sincronización
en las aplicaciones bajo estudio. El caṕıtulo 6 resume las principales conclusiones
derivadas de este trabajo y sugiere algunas ĺıneas de trabajo futuro que pueden ser
exploradas en este tema.



Caṕıtulo 2

Trabajo relacionado

Prácticamente todos los procesadores modernos ofrecen en su repertorio de ins-
trucciones (ISA) alguna instrucción de lectura-modificación-escritura atómica para
dar soporte de sincronización. A partir operaciones como test&set, compare&swap,
fetch&op o el par LL/SC (carga enlazada y almacenamiento condicional) se constru-
yen operaciones de más alto nivel como LOCK() y UNLOCK() que el programador utiliza
directamente para garantizar el acceso en exclusión mutua a variables compartidas
[CS99].

La implementación más simple del método de adquisición consiste en ejecutar
test&set repetidamente mientras el valor devuelto no es 0. El problema es el tráfico
generado, ya que cada ejecución de la instrucción test&set requiere la invalidación de
la copia del anterior propietario.

Para prevenir que las limitaciones de la memoria y los recursos de comunicación se
conviertan en cuellos de botella, se necesitan mecanismos de sincronización efectivos.
Estas soluciones se pueden dividir según su naturaleza hardware o software.

2.1. Mecanismos de sincronización software

En el algoritmo de cerrojos test&test&set [RS84], los procesadores realizan la
espera activa sobre la variable utilizando cargas convencionales en lugar de test&set,
de modo que los accesos que se satisfacen en caché. Sólo cuando el cerrojo queda
libre los procesadores ejecutan test&set para intentar adquirirlo. El tráfico tras la
liberación es proporcional al cuadrado del número de procesadores en espera, aśı que
en situaciones de mucha contención se hace muy elevado y por tanto no es escalable.

Para remediar este problema, se ha aplicado a este algoritmo la retirada o backoff
[And90] [MCS91], cuya idea es insertar un retraso proporcional o exponencial tras
cada intento fallido de adquisición. Con el retraso preciso se consigue reducir el tráfico
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generado y mejorar el rendimiento, aunque el método sigue sin ser escalable.

Otra aproximación es ticket lock [MCS91], con el que usando dos contadores se
evita que todos los procesadores a la espera traten de adquirir al mismo tiempo el
cerrojo liberado. Al intentar adquirir el cerrojo, cada procesador obtiene su número
con fetch&increment y espera comparando su ticket con el valor en servicio, hasta
ambos valores son iguales y entra a la sección cŕıtica. Todav́ıa genera O(p) fallos de
lectura tras cada liberación del cerrojo, debido a que todos esperan consultando la
misma variable contador.

Los algoritmos de cola basados en arrays [And90] [GT90] consiguen que el coste
de la transferencia del candado se reduzca a una invalidación y un fallo de lectura,
O(1). En la adquisición se utiliza fetch&increment para obtener una dirección de
memoria única -en vez de un valor- sobre la que realizar la espera activa, de manera
que los accesos se satisfacen localmente. Se utiliza por cada cerrojo un array circular
con p posiciones y los dos contadores de ticket lock. Su principal desventaja es la
latencia de adquisición, siendo poco atractivo para condiciones de baja contención.

Otra forma de llevar a cabo la sincronización es utilizar un algoritmo que genera
una única lista enlazada por cerrojo [MCS91] [MLH94]. Cada peticionario del cerrojo
mantiene un registro con el flag en el que realizar la espera activa de manera local.
Este registro está enlazado mediante un puntero con el siguiente peticionario. Para
liberar al siguiente en la cola el propietario sólo tiene que activar su flag.

Por último, dentro de los mecanismos software se ha desarrollado un enfoque
denominado sincronización reactiva [LA94], en el cual se utilizan diferentes algoritmos
que se intercambian dinámicamente dependiendo del nivel de contención observado
en cada momento.

2.2. Mecanismos de sincronización hardware

Las soluciones hardware mejoran sustancialmente en rendimiento a las alternativas
desarrolladas en software, como se ha mostrado en varios estudios [HM93] [Kä99].

El mecanismo de sincronización basado en caché propuesto en [RL96] integra la
sincronización en el protocolo de coherencia de caché para construir una cola de peti-
cionarios del candado, añadiendo nuevos estados al controlador de caché. Otro trabajo
previo que implementa una cola hardware en caché es QOLB [GVW89] [KBG97]. Su
principal caracteŕıstica es que permite la entrega de los datos compartidos al mismo
tiempo que se transfiere el candado (colocación), si bien los beneficios aportados de-
penden del tamaño de la ĺınea de caché y los datos compartidos [Kä99]. Inspirado por
QOLB, el Stanford DASH implementa la sincronización mediante colas a nivel del
directorio [LLJ+92]. Esto conduce a un diseño más simple, pero también introduce
un nivel de indirección, que incrementa el tiempo de transferencia.
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Un enfoque diferente presentado en [HM93] es el uso de memoria transaccional
(TM) como generalización de las primitivas LL/SC. TM se vale de instrucciones
especiales para poder realizar accesos atómicos, no a una, sino a múltiples posiciones
de memoria independientes, de forma que las secciones cŕıticas ya no necesitan estar
protegidas por variables cerrojo. El coste de TM es elevado: se necesita modificar
el ISA y añadir una caché adicional para detección de conflictos y almacenamiento
temporal de datos especulados.

Como en TM, la elisión especulativa de cerrojos (SLE) proporciona sincronización
libre de cerrojos [RG01]. No obstante, si la especulación falla hay adquisición mediante
el mecanismo tradicional, aśı que su rendimiento es pobre en presencia de conflictos.
Es transparente al programador y no requiere instrucciones, caché y protocolo de
coherencia especiales, pero śı la modificación del buffer de escritura y la adición de
una unidad de detección de especulaciones erróneas.

La eliminación de cerrojos transaccional (TLR) es una extensión a SLE [Raj02].
En TLR las tareas se ejecutan especulativamente usando SLE; si se produce algún
conflicto de datos, se resuelve dinámicamente usando marcas de tiempo (timestamps).
El procesador con la marca más temprana confirma sus datos y los demás reinician su
ejecución. Además del soporte requerido por SLE, TLR necesita una cola hardware
para las peticiones y lógica adicional en el controlador de coherencia, pues añade un
nuevo estado para distinguir los datos especulados con TLR.

La propuesta de unidad de sincronización especulativa (SSU) se aparta de la es-
trategia de sincronización libre de cerrojos [MT01]. Pese a que la adquisición del
cerrojo puede causar efecto convoy en las tareas, SSU śı que garantiza el avance en la
ejecución al contrario que SLE y TM. Además, se puede aprovechar de los beneficios
de SLE, adoptando un enfoque de sincronización adaptativo, basada o libre cerrojos,
dependiendo de la presencia o ausencia de conflictos, respectivamente [MT02]. SSU
requiere modificaciones en la jerarqúıa de memoria, en forma de etiquetas, bits y
ĺıneas de caché extra para las variables de sincronización.

Otra propuesta, denominada caché de cerrojos System-on-a-Chip [ALM01] (So-
CLC) utiliza una unidad hardware on-chip consistente en registros de un bit para
almacenar las variables cerrojo, junto con la lógica de control asociada para imple-
mentar la sincronización v́ıa interrupciones, en lugar de con espera ocupada. SoCLC
no requiere instrucciones tipo LL/SC o test&set, ni protocolos de caché extendidos,
es una solución independiente del núcleo.

La reordenación de cerrojos especulativa (SLR) [RS02] explota el hecho de que las
secciones cŕıticas protegidas por el mismo cerrojo se pueden ejecutar fuera de orden,
con el fin de evitar reinicios innecesarios. SLR detecta las dependencias entre las sec-
ciones cŕıticas ejecutadas especulativamente y después las reordena para minimizar
el número de reinicios. Se implementa mediante un co-procesador dedicado a la es-
peculación conectado al núcleo principal y las cachés, y una unidad generadora de
secuencias de compleción para cada procesador.



Caṕıtulo 3

Sincronización mediante cerrojos
en multiprocesadores cc-NUMA

En este caṕıtulo presentamos nuestra propuesta para optimizar las operaciones de
sincronización mediante cerrojos en arquitecturas con coherencia de caché escalables
basadas en directorio (cc-NUMA). En primer lugar mostramos cómo la sincronización
sigue siendo un problema muy a tener en cuenta en las arquitecturas multiprocesador
de memoria compartida del presente y futuro. A continuación, introducimos la idea
de utilizar el directorio como controlador en la transferencia de cerrojos. Finalmente
describimos en detalle el mecanismo que hemos desarrollado para aplicar la poĺıtica
de gestión de los bloques cerrojo a nivel de directorio: el controlador de cerrojos.

3.1. El problema de la sincronización

Diversos estudios en la última década han evaluado la influencia de la sincroniza-
ción en el rendimiento de los programas paralelos [MCS91] [LA94] [KBG97] [Kä99].
Una de estas evaluaciones [KJCS99] concluye que la inclusión de soporte hardware
para sincronización puede no tener una mejora significativa en el rendimiento de las
aplicaciones, y por tanto apunta que dicha adición no justificaŕıa el elevado coste de
su implementación. No obstante, estudios posteriores han continuado sus esfuerzos
en desarrollar mecanismos hardware que alivien el impacto de la sincronización en el
rendimiento [RG01] [MT01] [Raj02] [RS02] [ALM01].

3.1.1. Impacto en el rendimiento

El continuo aumento de la diferencia entre la velocidad de la memoria y el pro-
cesador provoca que la influencia de la sincronización en el rendimiento global de las
aplicaciones se haga más presente. Su peso en el tiempo total de ejecución aumenta
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de manera proporcional a la distancia en términos de ciclos entre memoria y proce-
sador, limitando la escalabilidad de las aplicaciones y su eficiencia. Durante muchos
años, la tendencia dominante en los multiprocesadores de memoria compartida ha si-
do evitar el uso de hardware espećıfico para sincronización e implementar en software
estas operaciones, apoyándose únicamente en las primitivas atómicas proporcionadas
por los microprocesadores. Pese a esta trayectoria, el gap procesador-memoria en las
arquitecturas del futuro puede invertir dicha tendencia.

Uno de los objetivos que perseguimos en este proyecto es evaluar cuantitativa-
mente la sobrecarga introducida por las actividades de sincronización y conocer en
qué medida afecta la latencia de memoria a dicha sobrecarga, con el fin de plantear
nuevas soluciones cuyo rendimiento sea independiente del muro procesador-memoria.
En la actualidad un acceso toma entre los 80 y los 150 ciclos de procesador, dependien-
do de varios factores como la tecnoloǵıa de memoria y la frecuencia de procesador y
bus. Este valor crece irremediablemente pese a la innovación tecnológica, y alrededor
de 2010 se estima que alcanzará los 300 ciclos [BW04].

En nuestra caracterización del impacto de la sincronización mediante cerrojos
tomamos como punto de partida el sencillo algoritmo de test&test&set, ya que éste
es el método implementado en la libreŕıa del simulador RSIM. La decisión de partir
de una implementación tan básica de la adquisición de cerrojos no es arbitraria, sino
que está en la ĺınea de trabajo de nuestro grupo de investigación: aśı, la mayoŕıa de los
trabajos previos del GACOP en torno a las arquitecturas cc-NUMA se han evaluado
utilizando RSIM y por tanto utilizando cerrojos test&test&set.

En la figura 3.1 se muestra el tiempo de ejecución de cinco aplicaciones paralelas,
obtenido mediante el simulador RSIM utilizando latencias de memoria de 80 y 300
ciclos, normalizado al caso de 300 ciclos. En estos gráficos hemos separado el tiem-
po de ejecución de cada aplicación en sus distintos componentes. De entre todos los
componentes, estamos interesados en el que corresponde a la sincronización de cerrojo
(Acq, Rel). A simple vista podemos observar en los gráficos cómo el número de ciclos
dedicados a sincronización aumenta considerablemente al pasar de 80 a 300 ciclos de
latencia de memoria, si bien su peso relativo al tiempo de ejecución total se man-
tiene similar en cada caso. La descripción del entorno de evaluación, la arquitectura
simulada y las aplicaciones utilizadas para obtener estos datos preliminares se puede
encontrar en los caṕıtulos 4 y 5.

Dependiendo de la aplicación particular, la fracción del tiempo dedicado a la ad-
quisición de cerrojos se sitúa entre el 10 y el 28% cuando se necesitan 300 ciclos para
acceder a memoria. Estos elevados porcentajes ponen de manifiesto que el mecanismo
de sincronización utilizado en la arquitectura simulada por RSIM (test&test&set) se
convierte en uno de los principales cuellos de botella cuando la latencia de la memo-
ria se agranda. Aśı pues, es necesario prestar una atención especial a este aspecto y
encontrar soluciones que atenúen esta ineficiencia. En este sentido, lograr un com-
promiso adecuado entre hardware y software es imprescindible para conseguir esta
meta.
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Figura 3.1: Tiempo de ejecución normalizado para cinco aplicaciones con latencia de
memoria 80 y 300 ciclos.

3.1.2. Compromiso hardware/software

El modelo de programación de memoria compartida está actualmente establecido
como el paradigma dominante en computación paralela [RKG04]. La abstracción de
la memoria compartida facilita en gran medida la tarea al programador, ya que su
visión de la memoria es similar a la de los sistemas uniprocesador: la comunicación es
impĺıcita v́ıa cargas y almacenamientos, mientras que la sincronización se lleva a cabo
de manera expĺıcita a través de operaciones como cerrojos y barreras. Ahora bien,
pese a que el código paralelo contiene información valiosa acerca de qué variables son
las que se utilizan con fines de sincronización (cerrojos y barreras), los sistemas gene-
ralmente ignoran dicha información y tratan de manera uniforme todas las variables
compartidas del programa.

El coste de implementación en hardware de mecanismos destinados a la sincroni-
zación eficiente ha supuesto hasta ahora una razón de peso para que los diseñadores de
sistemas descarten dicha opción de las arquitecturas de memoria compartida. En aras
de la simplicidad, la aproximación que vienen realizando es la de utilizar el soporte
minimalista ofrecido por el microprocesador -en forma de instrucciones atómicas o
primitivas de sincronización- para construir la sincronización en software. Este enfo-
que simplista hace que desde un punto de vista hardware, durante la ejecución de las
aplicaciones paralelas no haya diferencia alguna entre las variables empleadas para
sincronización y el resto de variables compartidas del programa; al fin y al cabo, todo
son accesos a memoria que se tratan de manera uniforme, a pesar de las propiedades
particulares de las variables de sincronización. Éstas tienen patrones de acceso y com-
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partición diferentes a las variables normales, y puesto que a menudo están asociadas
con la comunicación inter-procesador, los protocolos basados en invalidación no son
óptimos [LLJ+92].

Las soluciones en software logran mantener la simplicidad en el hardware a costa
de implementar las sincronización mediante algoritmos de listas o colas de peticiona-
rios de candados, tal como se menciona en el caṕıtulo 2. El problema de estos métodos
de adquisición es la elevada latencia de adquisición del cerrojo en ausencia de conten-
ción, es decir, cuando en determinadas fases de la ejecución sólo hay un procesador
adquiriendo y liberando el cerrojo repetidamente.

Como veremos en el caṕıtulo 5, las aplicaciones paralelas tienen patrones de uso
de cerrojos muy diferentes unas de otras: el número de cerrojos, la frecuencia de uso
de los mismos, el número de procesadores que usa cada cerrojo, etc. son parámetros
que vaŕıan ampliamente de unos programas a otros. También dentro de una misma
aplicación diferentes cerrojos en el mismo instante tienen cargas distintas, o incluso
el mismo cerrojo puede soportar más o menos contención en diferentes instantes de
la ejecución de una misma aplicación. Aśı, elegir el algoritmo de sincronización más
eficiente es una tarea dif́ıcil ya que su rendimiento depende de factores dinámicos
como la contención o el tiempo de espera, muy dif́ıciles de predecir. Por esta razón,
decantarse por una solución software escalable pero con una elevada latencia de ad-
quisición puede tener un efecto contraproducente en el rendimiento. Una propuesta
que trata de solventar este problema es el uso de sincronización reactiva [LA94], me-
diante la selección dinámica del mecanismo más adecuado empleado, dependiendo de
las circunstancias de ejecución en cada momento, con el fin de alcanzar un mayor
rendimiento.

En este estudio nosotros evaluamos un mecanismo de adquisición simple como es
test&test&set, que tiene un rendimiento óptimo en situaciones de baja contención,
y abordamos el problema de escalabilidad mediante la colaboración por parte del
controlador de directorio, con el fin de mantener el método de adquisición simple.

3.2. El directorio como árbitro de cerrojos

La idea de utilizar el directorio como guardia del tráfico de sincronización aprove-
cha las circunstancias que se dan durante la transferencia de un cerrojo test&test&set
cuando hay numerosos peticionarios compitiendo por su adquisición. En este escenario
de contención, prácticamente todas las peticiones de adquisición y liberación pasan
por el directorio. Puesto que los peticionarios en espera ocupada tienen el bloque en
estado compartido, sus intentos de adquisición (test&set) tras detectar la liberación
(fase de test) han de conseguir la propiedad exclusiva del bloque, aśı que las peticiones
al sistema de memoria necesitan llegar hasta el directorio. La liberación del cerrojo
también provoca una escritura que falla en caché, pues probablemente el bloque fue
invalidado poco después de la adquisición: el actual propietario obtuvo el cerrojo por-
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que su test&set fue el primero en llegar al directorio en el turno anterior, y por tanto
el siguiente test&set en llegar (el primero en ver el cerrojo ocupado en este turno)
provocó la invalidación del bloque en la caché del nuevo propietario.

Supuesto que todos los accesos a cerrojos contendidos llegan hasta el directorio,
éste tiene a su disposición la información necesaria para hacer el reparto de este
recurso de una manera más inteligente, dando paso a uno y obligando a otros a esperar,
evitando aśı el continuo env́ıo de peticiones de búsqueda del bloque e invalidaciones.
La única condición para realizar este encolado dinámico de los peticionarios es que el
directorio sea capaz de distinguir los accesos a cerrojos del resto de accesos a variables
convencionales del programa. Algunas alternativas para conseguir que los accesos a
memoria debidos a actividades de sincronización sean distinguibles por el hardware
se comentan en la subsección 3.2.2. En el siguiente punto describimos las ventajas que
se obtienen como consecuencia de colocar el soporte para la sincronización eficiente a
nivel del directorio, y criticamos varias limitaciones de este enfoque.

3.2.1. Soporte del directorio: Ventajas e inconvenientes

Tal como señalamos en el caṕıtulo 2, existen diversas propuestas hardware para
mejorar la eficiencia de las operaciones de sincronización mediante cerrojos. Varios
estudios previos proponen la implementación de una cola de peticionarios del can-
dado en caché [GVW89] [RL96] [KBG97], con la desventaja de la complejidad que
introduce en el sistema de memoria dentro del microprocesador. Otras soluciones más
recientes se basan en la especulación para afrontar el problema de la sobrecarga de
sincronización [RG01] [MT01] [Raj02] [RS02]. En cualquier caso, todos estos meca-
nismos necesitan en mayor o menor medida la introducción de hardware espećıfico
al nivel del procesador y/o de las cachés, complicando su diseño y aumentando su
consumo de enerǵıa.

Alternativamente, es posible alejar esta complejidad del núcleo del procesador y
las cachés, y trasladarla a niveles inferiores de la jerarqúıa de memoria utilizando el di-
rectorio para almacenar la cola de peticionarios del cerrojo. Un esquema de este estilo
ya fue implementado en el multiprocesador Stanford DASH [LLJ+92]. En esta máqui-
na, los cerrojos usan la información apuntada en el directorio junto con operaciones
de adquisición y liberación reconocibles por el hardware para mejorar el rendimiento,
haciendo que la operación de liberación del cerrojo sólo cause invalidación en uno de
los peticionarios.

La aproximación de llevar cuenta de los peticionarios desde el directorio introduce
un nivel de indirección adicional a la hora de la transferencia del cerrojo, ya que
siempre se tiene que pasar primero por el directorio. En comparación con los enfoques
basados en caché, este enfoque tiene una latencia de adquisición mayor y un ancho
de banda más reducido. En lo que respecta a las soluciones basadas en especulación,
este enfoque difiere en que puede causar el llamado efecto convoy ya que requiere
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siempre la adquisición del candado, y no puede explotar secciones cŕıticas protegidas
conservativamente.

Ahora bien, si implementar el soporte hardware a nivel del directorio supone de
partida una ligera limitación del rendimiento, hacer que el mecanismo de optimización
de la sincronización sea completamente independiente al núcleo acarrea otras ventajas
tan importantes como las prestaciones:

En primer lugar, desde el prisma del diseñador de un procesador de propósito
general, la idea de introducir hardware especializado a nivel del núcleo para una
tarea tan particular como la sincronización no es atractiva: la propia filosof́ıa
de diseño general es reacia a la inclusión de soporte especializado. Aunque el
ámbito al que se destine el nuevo procesador sea el ser bloque de construcción
de un sistema multiprocesador, no se justifica totalmente el elevado coste de
implementación, ya que el gasto ha de verse amortizado por el número de chips
colocados en el mercado. Dedicar una parte de los recursos del chip a tareas
espećıficas puede apartar al microprocesador de otros sistemas que no necesitan
de esta lógica extra. Por tanto, es beneficioso hacer que el soporte para la
sincronización eficiente sea independiente al núcleo del procesador.

Junto a esto, situar el soporte hardware para la sincronización al nivel del di-
rectorio tiene la ventaja de que se convierte en una solución válida para cual-
quier sistema paralelo que utilice directorios para mantener la coherencia de las
cachés. No sólo los multiprocesadores de memoria compartida distribuida esca-
lables (ccNUMAs) pueden beneficiarse de una propuesta de este estilo, sino que
también seŕıa aplicable a multiprocesadores en un único chip (CMPs, chip mul-
tiprocessors). Un mecanismo de sincronización eficiente que sea independiente
del núcleo y la jerarqúıa de caché resulta especialmente atractivo en entornos
de CMP, ya que uno los pilares básicos de estos sistemas es el diseño sencillo,
minimalista de los núcleos de procesamiento integrados en el chip.

3.2.2. Sincronización expĺıcita en hardware: Alternativas

Una de las formas que tiene el hardware de conocer cuándo se está accediendo
a un cerrojo es extender la arquitectura del repertorio de instrucciones (ISA) para
incluir un par de instrucciones cuya semántica sea adquirir cerrojo y liberar cerrojo,
si bien una modificación en el ISA de este estilo es una pretensión bastante exigente
sobre el diseño de cualquier arquitectura.

Otra posibilidad pasa por el uso de hardware espećıfico para detectar cuando
un procesador está realizando espera activa (spinning), como describe una reciente
propuesta [LLS06]. Este mecanismo es capaz de detectar en qué momento se está rea-
lizando la sincronización, y se podŕıa particularizar para averiguar sobre qué direc-
ciones se lleva a cabo el spinning e informar al controlador de caché sobre qué ĺıneas
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contienen variables candado, de manera que fuese posible marcar de alguna forma los
mensajes enviados al sistema de memoria para notificar al directorio de este hecho.

Por otro lado, si no es posible contar con la colaboración del procesador para cono-
cer exactamente qué direcciones de memoria contienen cerrojos, se podŕıa aplicar la
técnica de predicción o inferencia para pronosticar qué peticiones se refieren a canda-
dos, utilizando el propio valor de las variables y el patrón de acceso a las mismas para
efectuar la predicción. Con el apoyo del software o del compilador podŕıa conseguir-
se una alta tasa de acierto en la predicción, mediante el uso de firma caracteŕıstica
que acompañe a cada cerrojo, a modo de envoltura. En cualquier caso, el hardwa-
re colocado en el directorio tendŕıa que contar irremediablemente con mecanismos de
respaldo (como temporizadores) para recuperarse ante predicciones erróneas y restau-
rar la poĺıtica de gestión de memoria convencional, garantizando tanto la corrección
del programa como la ausencia de interbloqueos. Un trabajo que utiliza la predicción
como técnica para mejorar la eficiencia de la sincronización es [RKG04], donde se
proponen los cerrojos encolados inferencialmente (IQL), aunque en dicho trabajo el
hardware para retrasar la respuesta a las peticiones de adquisición se coloca a nivel
de controlador de caché.

Finalmente, por citar una caso real, el Stanford DASH [LLJ+92] es capaz de
distinguir los accesos a cerrojos a nivel del directorio gracias a que los cerrojos residen
en un espacio de memoria separado del resto de variables comunes. No obstante, la
razón primordial de esta decisión de diseño es que su procesador (el MIPS R3000) no
soporta ninguna operación de lectura-modificación-escritura atómica.

Partiendo de la premisa de que el controlador de directorio es capaz de distinguir
las operaciones de adquisición y liberación sin ambigüedad alguna, en la siguiente
sección describimos el funcionamiento de este controlador de cerrojos acoplado al
controlador de directorio. En el caṕıtulo 5 evaluaremos el rendimiento tope que se
puede alcanzar utilizando este director de orquesta en la transferencia de cerrojos.

3.3. El controlador de cerrojos

En este apartado describimos el protocolo que hemos diseñado para llevar a cabo
una transferencia del cerrojo más efectiva en situaciones de alta contención. El méto-
do de adquisición utilizado en todo caso es test&test&set, de forma que en ausencia
de contención su funcionamiento no se perturba y se consigue una latencia mı́nima.
El mecanismo que describimos a continuación entra en acción cuando se estima que
el número de peticionarios del cerrojo supera un cierto umbral. La idea básica es mo-
dificar la poĺıtica de gestión de las ĺıneas de memoria que realiza el directorio, cuando
dichas peticiones se refieren a operaciones de sincronización. Se trata de aplicar una
poĺıtica de gestión de la memoria diferente sobre los bloques que contienen variables
cerrojos, cuando se detecta que hay contención en el acceso a los mismos.
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En una arquitectura basada en directorio convencional, como por ejemplo el SGI
Origin 2000, el controlador de directorio aplica una poĺıtica de gestión de ĺıneas de
memoria uniforme, la misma para todas las peticiones que le llegan, ya que para el
directorio no hay diferencia alguna entre bloques. La arquitectura que describimos
en esta sección, por contra, no utiliza la misma poĺıtica para todas las ĺıneas, sino
que distingue entre las peticiones debidas a operaciones de sincronización de cerrojo,
y el resto. Según el protocolo que proponemos, las ĺıneas de memoria que contienen
variables cerrojo (en adelante, ĺıneas cerrojo) se manejan de manera diferente al resto
de bloques, debido a las propiedades particulares de este tipo de variables, como es
el patrón de acceso por parte de los procesadores.

En cualquier caso, asumimos que cada ĺınea cerrojo contiene una sola variable
y no alberga ningún otro dato, es decir, existe un relleno alrededor de cada variable
cerrojo de al menos el tamaño del bloque de memoria. Este punto es fácil de conseguir
modificando el código de la macro que contiene la declaración del cerrojo (LOCKDEC)
para añadir el relleno. De esta forma se evitan problemas de falsa compartición entre
otras variables del programa y el cerrojo, o entre varios cerrojos, y se simplifica el
diseño del protocolo cuyo funcionamiento describimos más abajo. Esta asunción es
similar al enfoque adoptado en el diseño del DASH [LLJ+92], donde en el espacio
de memoria separada destinado a cerrojos sólo se proporciona un cerrojo por bloque
de memoria. En cuanto a las consecuencias de utilizar relleno en ciertos bloques de
memoria, cabe decir que por lo general una aplicación accede en cada instante a un
reducido número de cerrojos y por tanto la infrautilización de parte de la memoria
caché no representa un problema significativo.

La lógica acoplada al controlador de directorio para modificar la poĺıtica de ges-
tión de cada petición de memoria la hemos denominado controlador de cerrojos. Aśı,
mientras el controlador de directorio actúa de manera convencional sobre todas las
peticiones, el controlador de cerrojos las fisgonea para reconocer aquellas que se refie-
ren a ĺıneas cerrojo y llevar cuenta del número de procesadores que están accediendo
simultáneamente a cada cerrojo en uso. Aśı, cuando se detecta que la contención
supera un cierto umbral establecido (más de k procesadores intentando adquirir el
cerrojo a la vez), el controlador de cerrojos informa al controlador de directorio para
que cambie la poĺıtica de gestión de esa ĺınea de memoria y la adecúe a las propiedades
particulares de las variables cerrojo.

Este tratamiento especial de las ĺıneas o poĺıtica de gestión de bloques cerrojo se
basa en retrasar la respuesta por parte del controlador de directorio a las peticiones
de adquisición recibidas, y responder cada vez a un nodo, otorgando siempre un
cerrojo libre. En otras palabras, el controlador de directorio encola las peticiones de
adquisición sobre cerrojos contendidos y las responde una a una conforme el cerrojo
es liberado por el último propietario. Aśı se consigue que el hardware sea capaz de
convertir dinámicamente cerrojos test&test&set en cerrojos basados en cola, y resolver
en gran parte el problema de escalabilidad que este sencillo método de adquisición
presenta cuando la contención es alta.
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Figura 3.2: Caché del controlador de cerrojos.

3.3.1. Funcionamiento

El controlador de cerrojos se puede entender como una unidad hardware acoplada
al controlador de directorio, capaz de observar los mensajes que este último env́ıa y
recibe. Internamente el controlador de cerrojos contiene una pequeña memoria en la
que guarda las direcciones de los cerrojos más recientemente usados, junto con cierta
información sobre cada cerrojo. Esta información consiste en un bit que indica la
poĺıtica de gestión de memoria que se está aplicando sobre ese cerrojo actualmente,
junto con un vector de n bits, uno por cada nodo del sistema. La semántica de este
vector cambia según la poĺıtica en uso: bajo manejo regular, el vector indica qué nodos
han solicitado la adquisición del cerrojo desde que se recibió la última liberación en
el directorio; si se aplica poĺıtica de cerrojos, el vector registra aquellos nodos que
enviaron sus peticiones de adquisición y están a la espera de obtener la respuesta que
les otorgue el candado. La estructura detallada de la memoria interna al controlador
de cerrojos se aprecia en la figura 3.2.

Ante la recepción de una petición referente a una ĺınea cerrojo, y en paralelo con el
funcionamiento normal del controlador de directorio, el controlador de cerrojos accede
a su memoria interna para comprobar si tiene algún tipo de información acerca de este
cerrojo, y en función de esta información, establece una de sus salidas: se trata de un
bit que controla la poĺıtica que debe aplicarse sobre el bloque de memoria en cuestión.
Para todas las peticiones que no acceden a bloques cerrojo, la salida será siempre 0
y simplemente se dejará al controlador de directorio actuar como de costumbre. En
cambio, cuando la petición entrante es un acceso a una ĺınea que contiene un cerrojo,
ya sea una adquisición (RMW), liberación (WRITE) o espera ocupada (READ), si
la salida del controlador de cerrojos es positiva variará la forma en que se responde
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a este mensaje. El autómata de estados que describe el protocolo utilizado sobre las
ĺıneas cerrojo se muestra en la figura 3.3.

Veamos lo que ocurre ante la recepción de cada uno de los tres tipos de petición
referidos a cerrojos. En los tres casos, el controlador de cerrojos accede a su memoria
interna para comprobar si tiene información acerca de este cerrojo.

Fallo en la caché del controlador de cerrojos

ADQUISICIÓN. Se asume que o bien se trata del primer acceso al cerrojo, o
bien que éste no se ha usado durante algún tiempo y su entrada ha sido reemplazada
por otro cerrojo. En cualquier caso, la poĺıtica de gestión de esa ĺınea de memoria
será convencional. Se crea una nueva entrada con la dirección de este cerrojo, se
establece el vector de peticionarios vaćıo, y se desactiva el bit que indica si se aplica
poĺıtica tipo-cerrojo sobre esa ĺınea de memoria. Si no hay ninguna entrada libre,
se elige la entrada menos recientemente usada de entre aquellas que no tienen la
poĺıtica de cerrojo activa como v́ıctima del reemplazo, sin que sea necesario realizar
ninguna acción al respecto. Si todas las entradas están siendo usadas bajo la poĺıtica
de cerrojos, no hay reemplazo: sencillamente este nuevo cerrojo será tratado con la
poĺıtica convencional.

LIBERACIÓN/ESPERA ACTIVA. Ambos tipos de peticiones son mane-
jados por el controlador de directorio, como si se tratase de accesos a cualquier otra
variable común del programa.

Acierto en la caché del controlador de cerrojos

ADQUISICIÓN. En este caso las acciones a tomar dependen en primera ins-
tancia de la poĺıtica de manejo del cerrojo en ese instante, aśı que lo primero que se
consulta es el bit que indica la poĺıtica aplicada.

Poĺıtica de cerrojos inactiva. El controlador de cerrojos no interviene en la
respuesta a la adquisición, deja que sea el controlador de directorio el que se
encargue de este mensaje.

Poĺıtica de cerrojos activa. Aqúı entra en funcionamiento el denominado
encolado dinámico de peticionarios del cerrojo. En primer lugar se observa si el
cerrojo está actualmente libre u ocupado.

Si hay algún bit activo en el vector de peticionarios, significa que el cerrojo
está en propiedad de alguno de esos nodos, aśı que el nuevo peticionario se añade
a la cola, activando el bit correspondiente. El controlador de cerrojos inhibe el
funcionamiento normal del directorio y provoca que no se env́ıe respuesta alguna
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Figura 3.3: Autómata para una ĺınea con poĺıtica de cerrojo.

al nuevo peticionario, con lo que éste queda bloqueado en espera de satisfacer
el acceso a memoria RMW. Por motivos de sencillez y claridad, la lista de
nodos a la espera del cerrojo descrita aqúı se implementa mediante el vector de
peticionarios, aunque bien se podŕıa utilizar la propia entrada de directorio del
bloque con este fin.

Si la información de directorio indica que ninguna caché tiene copia del
bloque, el cerrojo está libre y por tanto el controlador de cerrojos responde
al peticionario inmediatamente. Se activa el bit del vector de peticionarios. El
mensaje de respuesta, denominado LOCK GRANTED, no contiene datos sino que en
su lugar indica al controlador de caché que genere automáticamente una ĺınea
de memoria con un valor de cerrojo libre. Este mensaje provoca a su recepción
no solo la generación del bloque de datos virtual, sino también que el controla-
dor de caché invalide la copia del bloque inmediatamente después de satisfacer
el acceso a memoria causado por la adquisición del cerrojo (instrucción RMW).
Aśı, la eventual liberación (escritura) del cerrojo fallará en caché y requerirá el
env́ıo de un mensaje al directorio, y aśı éste podrá dar paso a la sección cŕıtica
al siguiente nodo de la cola de espera.
Al utilizar un mensaje de respuesta sin datos, se elimina la necesidad de acceder
a memoria durante la transferencia del cerrojo y se consigue que la solución sea
independiente de la latencia de la misma. Es más, si el controlador de directorio
(y por tanto el de cerrojos) se integran en el mismo chip del procesador, como
ocurre en la arquitectura que nosotros proponemos, la transferencia del cerrojo
estará limitada fundamentalmente por el retardo introducido por la red de in-
terconexión, es decir, por la distancia entre el nodo home del bloque cerrojo y
los nodos origen y destino de la transferencia.
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LIBERACIÓN. El funcionamiento del controlador de directorio ante la recep-
ción de un mensaje de liberación también depende de la poĺıtica con que se esté ma-
nejando la ĺınea de memoria cerrojo en ese instante.

Poĺıtica de cerrojos inactiva. Las peticiones de liberación son utilizadas
por el controlador de cerrojos como indicadores del nivel de contención del
cerrojo. Esto se basa en una circunstancia que se da fundamentalmente en los
cerrojos poco contendidos, y es que la liberación del cerrojo encuentra el bloque
de caché en propiedad, a menos que éste haya sido v́ıctima de un reemplazo
durante la ejecución de la sección cŕıtica. Esto a su vez es bastante improbable,
ya que las secciones cŕıticas suelen ser cortas y la variable cerrojo es una de
las más recientemente usadas en el programa. Aśı, si la adquisición del cerrojo
obtuvo una copia del bloque en propiedad y la liberación no lo encuentra en ese
mismo estado, casi con seguridad se debió a que otro procesador intentó adquirir
el cerrojo mientras el primero se encontraba dentro de la sección cŕıtica1. Debido
al mensaje de coherencia generado por el intento de adquisición fallido, el bloque
es invalidado en la caché del poseedor del cerrojo antes de que la liberación se
lleve a cabo, y esto hace que la escritura (liberación) falle en caché y se env́ıe
un mensaje al directorio.
En este razonamiento se basa la detección de cerrojos contenidos y el cambio de
la poĺıtica aplicada sobre éstos. Cuando llega una liberación al directorio sobre
un cerrojo al que se le está aplicando la poĺıtica convencional, el controlador de
caché activa el bit correspondiente al nodo liberador en el vector de bits que
anteriormente denominamos de peticionarios, pero que en este caso tiene una
semántica diferente. Los bits activos no permanecen aśı indefinidamente sino que
mientras la poĺıtica no cambia, cada vez que llega al directorio una adquisición,
se borra el bit asociado al nodo que realiza la petición de adquisición. Por tanto,
ante la llegada de una liberación en esta situación, el controlador de cerrojos
chequea cuántos bits del vector de liberaciones en directorio están activos. A
partir de un cierto número de bits k, parámetro que denominamos umbral de
contención, se activa el bit que señala la aplicación de la poĺıtica tipo cerrojo
para esa ĺınea, y se borran todos los bits del vector de peticionarios. Si bien queda
claro que k será un número pequeño, es necesario llevar a cabo una evaluación
para decidir a partir de qué grado de contención el rendimiento de test&test&set
es peor que el del método de encolado dinámico a nivel de directorio.

Poĺıtica de cerrojos activa. En primer lugar se desactiva el bit del vector de
peticionarios correspondiente al nodo liberador. A continuación, se observa el
vector de peticionarios para ver si hay otros nodos esperando para adquirir el
candado. Si efectivamente queda algún bit activo en dicho vector, se selecciona
uno de los candidatos como nuevo propietario del cerrojo y se le env́ıa un men-
saje LOCK GRANTED. Como se comentó anteriormente, este mensaje le permite

1Estamos asumiendo siempre que cada cerrojo se encuentra en un bloque rodeado de relleno y
por tanto no entra en falsa compartición con ninguna otra variable.
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resolver el acceso a memoria RMW que paralizó el procesador instantes antes
y a través del cual trató de adquirir el cerrojo, y por tanto le otorga acceso a
la sección cŕıtica. No obstante, merced a la orden de invalidación instantánea
del bloque tras la satisfacción del acceso a memoria, el nuevo propietario queda
obligado a notificar al directorio del momento en el que sale de la zona de ex-
clusión mutua, dado que la escritura de liberación no encontrará el bloque en
su caché.
Paralelamente al env́ıo de LOCK GRANTED al nuevo poseedor, el controlador de
cerrojos también env́ıa un mensaje al anterior propietario, en respuesta al fallo
de escritura (liberación). Este mensaje, que hemos nombrado LOCK RELEASED,
es similar a LOCK GRANTED: indica al controlador de caché que ha de generar un
bloque de datos virtual en estado exclusivo, completar la escritura (liberación)
e invalidar a continuación el bloque.

ESPERA ACTIVA. Si la poĺıtica activa es la estándar, el controlador de di-
rectorio responde como lo hace ante cualquier otro acceso de lectura. En cambio,
si el bloque está siendo gestionado según la poĺıtica de cerrojos, entonces nunca se
recibirá un mensaje de este estilo en el directorio. Es posible no obstante que el pro-
cesador emita al sistema de memoria una lectura especulativa (test) del valor del
cerrojo, antes de resolver el acceso de escritura (test&set) con que se inicia la llamada
LOCK(). En cualquier caso, puesto que ambos accesos a memoria se refieren al mismo
bloque, el fallo de lectura siempre se mezcla en el MSHR (Missing Status Handling
Register) utilizado para manejar el fallo de escritura precedente, y por tanto no se
env́ıa ninguna petición de lectura al directorio.

3.3.2. Selección del siguiente propietario

Cuando un bloque cerrojo está siendo manejado con la poĺıtica propuesta, al recibir
un mensaje de liberación procedente de un nodo P, el controlador de cerrojos borra el
bit P-ésimo del vector de bits usado como lista de peticionarios y examina en orden
ascendente los bits desde de la posición P+1 hasta P-1, volviendo al bit 0 al llegar
al final de la ristra. Si en este recorrido encuentra un bit activo en la posición Q,
se entiende que ese nodo solicitó la adquisición del cerrojo y se encuentra en espera,
aśı que se elige como siguiente propietario y se le env́ıa un mensaje de concesión para
otorgarle acceso a la sección cŕıtica.

Aunque esta poĺıtica de selección del nuevo propietario no sigue un esquema FIFO,
śı que puede considerarse justa puesto que da exactamente la misma oportunidad
de adquisición del cerrojo a todos los procesadores. Aśı, si un nodo P solicita el
cerrojo habiendo un nodo Q a la espera, en el instante en que un tercer nodo N
es el propietario, siendo id(N) < id(P ) < id(Q), P adquirirá el cerrojo antes que
Q. No obstante, puesto que los procesadores van entrando a la sección cŕıtica en
orden sucesivo de identificador a partir del id del que libera, el mecanismo puede
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considerarse justo, y garantiza que no hay inanición. Además, por la forma secuencial
en que se selecciona el siguiente nodo, esta poĺıtica es muy sencilla de implementar
en hardware.

3.3.3. Detección del cese de la contención

Los cerrojos atraviesan estados de contención diferentes a lo largo de la ejecución
de una aplicación. En este sentido, el mecanismo dinámico de cambio de la poĺıtica
de gestión de las ĺıneas de memoria debe adaptarse a los cerrojos contendidos, pero
también debeŕıa ser capaz de retomar su comportamiento habitual en épocas en las
que no hay muchos procesadores compitiendo por el mismo cerrojo. Por ejemplo, hay
aplicaciones paralelas cuyos hilos acceden de forma irregular a los datos, y otras en las
que las operaciones de sincronización están colocadas conservativamente, protegiendo
excesivamente los datos compartidos con cerrojos. En estos programas, puede darse el
caso de que un mismo procesador necesite acceder repetidamente a la misma sección
cŕıtica, sin que ningún otro procesador del sistema compita con él. En este caso, si el
cerrojo ha sido previamente encolado debido a un periodo de contención, el tiempo
de adquisición de la fase no contendida se verá claramente penalizado con respecto a
lo que se obtendŕıa con la poĺıtica normal: al estar activa la poĺıtica de encolado sobre
esta ĺınea, cada adquisición y liberación tendrá que pasar por el directorio, mientras
que con el funcionamiento normal el procesador obtendŕıa una copia en propiedad y
las autotransferencias del cerrojo se resolveŕıan localmente.

El mecanismo de controlador de cerrojos, tal y como se ha descrito hasta el mo-
mento, no soporta el regreso a la poĺıtica estándar una vez que se ha activado la
estrategia de encolado dinámico sobre ella. Sin embargo, es bastante sencillo conse-
guir que tenga un comportamiento reversible añadiendo muy poco hardware extra.
Se trata de guardar por cada cerrojo el identificador de su último propietario y utili-
zar un contador para conocer cuántas veces se ha producido la auto-transferencia del
cerrojo, es decir, cuántas veces el cerrojo ha sido liberado y vuelto a adquirir por el
mismo procesador.

Para conseguir esto, cada vez que recibe una petición de liberación el controlador
de cerrojos anota en un campo llamado último propietario el identificador del nodo
liberador. Si el valor de este campo coincide con el que se va a anotar, significa
que el mismo nodo ha sido propietario del cerrojo dos veces consecutivas, aśı que
se incrementa el contador de auto-transferencias del cerrojo. Si el valor almacenado
en último propietario no coincide con el identificador del nodo liberador actual, se
actualiza el campo con el nuevo id y el contador de autotransferencias se pone 0.
Cuando el contador de auto-transferencias sobrepasa un cierto valor w, la poĺıtica
aplicada sobre esa ĺınea vuelve a ser la convencional, y la respuesta a la liberación
es un mensaje normal, que otorga al nodo una copia en propiedad del bloque sin la
obligación de invalidarla.
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3.3.4. Bloqueo de los peticionarios: Alternativas

Bajo poĺıtica de transferencia eficiente de ĺıneas cerrojo, el controlador de cerrojos
retrasa la respuesta a las nuevas peticiones de adquisición que le llegan si el candado
solicitado está ocupado. No es hasta que la lógica de selección del siguiente propietario
estima oportuno conceder acceso a un peticionario, que se env́ıa respuesta a dicha
petición de adquisición ignorada temporalmente. Por tanto, durante todo el tiempo
que el nodo está en cola, la instrucción RMW no resuelve su acceso a memoria y
no es capaz de completar su ejecución. Pese a que el procesador intenta ocultar la
latencia de este acceso obteniendo y ejecutando especulativamente otras instrucciones,
eventualmente el buffer de reordenación (ROB) se llena y el procesador se detiene.

Otra alternativa de diseño del protocolo es hacer uso de incoherencia y actuali-
zación para bloquear a los peticionarios y liberarlos después. En lugar de retrasar el
env́ıo de la respuesta al RMW hasta que se decide otorgar acceso a la sección cŕıtica,
podŕıamos haber optado por utilizar un mensaje LOCK DENIED que contenga un blo-
que de datos auto-generado, con un valor del cerrojo ocupado. Aśı, cada peticionario
en espera contaŕıa con una copia del bloque sobre la cual realizar la espera activa
localmente, en su propia caché. Esto lleva a la presencia de varias copias del mismo
bloque cerrojo con diferentes valores, es decir, copias incoherentes del bloque. La utili-
zación de incoherencia en un sistema NUMA con coherencia de cachés se basa en una
de las propiedades particulares de las variables cerrojo: no siguen el comportamiento
observado para las variables de datos del programa, sino que su semántica es binaria.
Aprovechando esto, se puede relajar el protocolo de coherencia sobre dichas ĺıneas de
memoria cerrojo para hacer más efectiva la transferencia.

Por otro lado, en la propuesta de controlador de cerrojos que bloquea a los peticio-
narios del cerrojo retrasando la respuesta, asumimos en todo momento un protocolo
de coherencia de caché basado en invalidación. En cambio, decantarse por la opción
de incoherencia necesita introducir mensajes de actualización para aquellas ĺıneas
sobre las que no se aplica coherencia. Aśı, la transferencia del candado a otro proce-
sador necesita que se actualice el valor del bloque en estado compartido sobre el que
está realizando la espera activa.

En nuestra propuesta del controlador de cerrojos hemos optado por el retraso de
las respuestas en lugar de hacer uso de incoherencia por dos razones fundamentales:

Primero, retrasar la respuesta provoca que eventualmente el procesador se de-
tenga, lo cual se traduce en un menor consumo de enerǵıa por parte de aquellos
peticionarios del cerrojo que están en cola a la espera de acceder a la sección
cŕıtica. Esto no ocurre si utilizamos incoherencia, ya que en tal caso los nodos
a la espera siguen ejecutando continuamente las instrucciones de la fase de test
del método de adquisición: carga, comprobación y salto.

En segundo lugar, la opción de usar incoherencia en un sistema con coherencia
de cachés acarrea otra combinación nada habitual: el protocolo de coherencia
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de caché es basado en invalidación, pero sobre las ĺıneas no coherentes se aplica
una poĺıtica de actualización. Esto hace el diseño del controlador de caché más
complejo, al tener que implementar y reaccionar de maneras muy diferentes ante
ĺıneas coherentes y ĺıneas incoherentes.

3.3.5. Implementación de la lista de peticionarios

En el protocolo descrito anteriormente mencionamos la presencia de un vector
de peticionarios del cerrojo, a partir de la cual el controlador de directorio elige al
siguiente nodo para concederle acceso. En las secciones anteriores se ha hablado en
todo momento de este vector de bits como parte integrante de cada entrada en la
caché del controlador de cerrojos. La decisión de utilizar un vector de peticionarios
por cada cerrojo, en lugar de la propia entrada de directorio, tiene su explicación en
la sencillez pero también en la velocidad de acceso: el controlador de cerrojos, incluida
su memoria interna, está implementado junto al controlador de directorio dentro del
chip del procesador, según los parámetros de la arquitectura simulada. Aśı, puesto
que el tiempo de acceso a las listas de peticionarios es reducido, la transferencia del
cerrojo no sufre la latencia de acceso a la memoria off-chip, ya que no necesita ni leer
el bloque de memoria ni obtener la información de directorio.

Sin embargo, supuesto que el directorio utiliza un vector de bits (full bit vector)
como código de compartición, se puede sacrificar parte del rendimiento conseguido
con la configuración anterior, al tiempo que se reduce la sobrecarga de hardware
introducida: el vector de peticionarios se puede implementar sin hardware adicional
haciendo uso de la propia entrada de directorio del bloque. El código de compartición
full-vector consta de un bit por nodo en el sistema, que indica si dicho nodo tiene
copia del bloque en un momento dado. La semántica del código de compartición
para el caso de un bloque cerrojo es muy similar al resto de ĺıneas de memoria:
cuando se trata de un cerrojo, en lugar de anotar qué nodos tienen copia del bloque,
anotamos qué nodos están a la espera de obtener el bloque, es decir, qué nodos son
peticionarios del cerrojo. En el caso de que utilicemos la propia entrada de directorio
para construir la cola de peticionarios, la recepción de un mensaje de adquisición del
cerrojo procedente del nodo P siempre lleva asociada la activación del bit P-ésimo
en la entrada de directorio, independientemente de la respuesta que el controlador de
directorio env́ıe al nodo (mensaje de concesión o mensaje de denegación).



Caṕıtulo 4

Entorno de evaluación

En este caṕıtulo describimos la metodoloǵıa y el entorno de evaluación que hemos
utilizado para desarrollar nuestro trabajo. En particular, este apartado describe el
simulador RSIM y las aplicaciones paralelas que hemos ejecutado sobre dicho simula-
dor para realizar este estudio. Finalmente, comentamos las modificaciones que hemos
llevado a cabo sobre el código fuente del simulador para implementar los mecanismos
de sincronización eficiente descritos en el caṕıtulo anterior.

Para evaluar el rendimiento de nuestra propuesta hemos empleado aplicaciones
paralelas de memoria compartida escritas en C, extendidas con las macros PARMACS
[ANMB97] y soportadas directamente por RSIM gracias al código de la libreŕıa de
aplicaciones que se distribuye con el simulador. Estas aplicaciones son ampliamente
usadas en la evaluación de arquitecturas multiprocesador de memoria compartida.

4.1. El simulador RSIM

El simulador RSIM [PRA97, HPRA02] (Rice Simulator for ILP Multiprocessors)
fue desarrollado por la Universidad de Rice para estudiar tanto uniprocesadores que
explotan agresivamente el paralelismo a nivel de instrucción como multiprocesadores
de memoria compartida cc-NUMA. RSIM es capaz de ejecutar aplicaciones compi-
ladas para la arquitectura SPARC V9/Solaris usando compiladores y enlazadores
ordinarios SPARC, aunque con algunas excepciones. Inicialmente RSIM fue conce-
bido para su uso en plataformas Sun Ultra-I/Solaris, HP PA-8000/HP-UX y MIPS
R8000/IRIX. Posteriormente, el simulador fue portado al entorno x86/Linux [FG05]
y es a partir de esta versión sobre la que hemos desarrollado nuestro estudio.

RSIM modela un procesador cuya microarquitectura explota agresivamente el ILP,
que guarda especial parecido con el MIPS R10000. En el ámbito multiprocesador,
RSIM simula un sistema de memoria compartida distribuida con coherencia de ca-
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Figura 4.1: Arquitectura multiprocesador cc-NUMA modelada en RSIM.

ché en hardware (cc-NUMA). Cada nodo de procesamiento de la arquitectura RSIM
consiste de un procesador, una jerarqúıa de memoria caché de dos niveles (con un
buffer de escritura si la L1 es de escritura directa), una porción de la memoria f́ısica
del sistema con sus entradas de directorio asociadas, y una interfaz de red. La ca-
ché L2, la memoria y directorio, y la interfaz de red están conectadas mediante un
bus sobre el que tienen lugar las comunicaciones locales dentro del nodo. La interfaz
de red conecta el nodo con una red de interconexión para las comunicaciones remotas.
La arquitectura descrita se puede ver en la figura 4.1.

4.1.1. Microarquitectura del procesador en RSIM

RSIM modela una microarquitectura de procesador que trata de extraer de manera
muy agresiva el paralelismo a nivel de instrucción en el flujo del programa. El cauce
está segmentado en seis fases: Fetch, Decode, Issue, Execute, Complete y Graduate.
Las principales caracteŕısticas del procesador simulado son ejecución superescalar,
planificación fuera de orden, renombramiento de registros, predicción de saltos estática
y dinámica, y ejecución de cargas especulativa.

La mayoŕıa de parámetros del procesador son configurables por el usuario: núme-
ro de instrucciones emitidas en cada ciclo, número de unidades funcionales y sus
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latencias, el tamaño de la lista de instrucciones activas, etc.

4.1.2. Jerarqúıa de memoria

Se trata de una jerarqúıa de dos niveles de caché en la que la L1 puede ser tanto
de escritura directa sin búsqueda de bloque ((write through, write no allocate) como
de post escritura con poĺıtica de búsqueda de bloque (write back, write allocate). Las
cachés son segmentadas y pueden ser configuradas por el usuario indicando su tamaño,
el tamaño de la ĺınea, la asociatividad, la latencia y el número de puertos. Es posible
tener múltiples peticiones de acceso a memoria pendientes gracias a que su estado se
almacena en unos registros de manejo del estado de los fallos (MSHR, Miss Status
Handling Register), cuyo número es igualmente configurable. El acceso a la memoria
y a la información de directorio se realiza en paralelo. La memoria principal también
puede ser configurada indicando su tiempo de acceso, factor de intercalado, tiempo
de acceso mı́nimo al directorio y tiempo que tarda el directorio en crear los distintos
mensajes de coherencia. El protocolo de coherencia a nivel de directorio es MESI,
similar al del SGI Origin 2000 [CS99], y permite transferencias caché a caché. Como
código de compartición para el directorio se usa un vector con un bit por nodo del
sistema full-map. Finalmente, RSIM soporta tres modelos de consistencia de memoria,
consistencia secuencial, consistencia del procesador y consistencia relajada.

4.1.3. Red de interconexión

Para la comunicación entre los distintos nodos de la máquina, RSIM utiliza una
malla de dos dimensiones con enrutamiento wormhole y conectada con varios con-
mutadores o switches. Este tipo de enrutamiento hace que la latencia de la red sea
independiente de la distancia entre el nodo que env́ıa y el que recibe, por lo menos en
mensajes largos. Además, otra ventaja de este sistema de enrutamiento es que sólo
requiere buffers muy pequeños en los conmutadores. La red de interconexión permite
la conficuración de parámetros como su ancho de banda, el tamaño de los buffers de
cada conmutador y la longitud de la cabecera de los paquetes de control.

4.1.4. Módulos en RSIM

Cada módulo en RSIM actúa de forma independiente. Todos los módulos tienen
una serie de puertos que usan para comunicarse con los otros módulos mediante el
env́ıo de mensajes de petición y respuesta. Los puertos actúan como unas colas que
contienen mensajes. Si un módulo está comunicado con otro compartirán el mismo
puerto y uno de ellos insertará mensajes en la cola (puerto de entrada) y otro de ellos
los irá eliminando de la cola (puerto de salida).
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Figura 4.2: Módulos y conexiones de puertos en RSIM.

En la figura 4.2 se muestran los diferentes módulos de RSIM aśı como los puertos
por defecto que los interconectan. Si un puerto es usado como salida su nombre
comienza por “o” y si es usado como entrada empieza por “i”.

4.2. Modificaciones realizadas

Para evaluar el mecanismo de encolado dinámico de cerrojos, aśı como para ca-
racterizar de forma detallada el rendimiento de este tipo de sincronización en las
aplicaciones paralelas consideradas, ha sido necesario modificar el código fuente del
simulador. El tamaño y la complejidad de este simulador hacen que cualquier cambio
o extensión en su código requiera estar muy bien familiarizado con varios ficheros y
múltiples funciones del código, lo cual requiere un tiempo y esfuerzo considerable. Nos
ha sido necesario aprender de forma precisa el funcionamiento de buena parte del si-
mulador antes de atrevernos si quiera a realizar cambios. Por esta razón, el tiempo de
desarrollo de la versión con soporte para encolado dinámico de cerrojos ha sido largo,
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y el proceso de depuración laborioso. Nos hemos familiarizado prácticamente con toda
la parte del simulador que concierte al sistema de memoria, incluyendo la anatomı́a
de los mensajes, el funcionamiento de ambos niveles de caché y el controlador de
directorio.

Junto a esto, el simulador nos ha impuesto otras limitaciones que han dificul-
tado la evaluación y alargado el proceso de desarrollo: nos referimos al tema de la
recompilación de los benchmarks. En este estudio hemos tenido que trabajar en todo
momento con el mismo conjunto de programas binarios compilados espećıficamente
para RSIM. Esto ha supuesto un problema ya que, con el fin de evaluar la influencia
de la falsa compartición en el rendimiento de los cerrojos, necesitamos colocar cada
cerrojo en un bloque de memoria diferente. Sin embargo, no fue posible hacer estos
cambios desde el código fuente de las aplicaciones, o desde la propia definición de las
macros, pues cualquiera de estos cambios requiere recompilar la aplicación. El pro-
blema es que los binarios resultantes sencillamente no funcionaban en el simulador.
Esto es debido entre otras cosas a las diferencias entre las versiones del repertorio
SPARC soportado por RSIM (1997) y el ISA que utilizan los compiladores de que
disponemos, mucho más actuales.

Nuestro trabajo de programación sobre el simulador RSIM se puede dividir en
tres partes:

El código para la obtención de estad́ısticas precisas sobre el uso de cerrojos, que
nos ha permitido realizar una precisa caracterización de este tipo de sincroni-
zación en las aplicaciones paralelas, mostrada en el caṕıtulo 5.

El código que implementa la funcionalidad de encolado dinámico de cerrojos a
nivel del directorio, descrito en el caṕıtulo 3.

El código que dinámicamente traslada las variables cerrojo a bloques de memoria
separados, con el fin de evitar la falsa compartición y medir de forma más precisa
la mejora obtenida con el protocolo optimizado de acceso a cerrojos que hemos
implementado.

4.2.1. Implementación del protocolo de encolado dinámico

Nuestra aproximación a la detección ideal de acceso a cerrojos asume que la ins-
trucción de lectura-modificación-escritura presente en el ISA de SPARC, ldstub, se
utiliza exclusivamente en el código de adquisición del cerrojo. Puesto que ldstub es
una primitiva de sincronización, nunca forma parte del código de usuario, sólo del
código de la libreŕıa de sincronización. La implementación de las llamadas LOCK() y
UNLOCK()en la libreŕıa de RSIM se puede observar en la figuras 4.3 y 4.4, en el cual
se utiliza el método test&test&set.1

1Las instrucciones unimp se utilizan como ganchos del simulador para obtener las estad́ısticas de
tiempo empleado en estos fragmentos del código.
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Figura 4.3: Código de adquisición de cerrojo en la libreŕıa de RSIM.

Figura 4.4: Código de liberación de cerrojo en la libreŕıa de RSIM.

A partir de aqúı, es sencillo averiguar la dirección de memoria a la que accede la
primitiva y marcar de algún modo las peticiones al directorio que acceden a dicha
dirección. Nosotros hemos añadido código a nivel de L1 para interceptar las peticio-
nes RMW y guardar la dirección del cerrojo al que se intenta acceder actualmente.
Utilizando esta dirección es posible detectar posteriormente qué petición corresponde
a la liberación del cerrojo, ya que en este sentido la escritura en el cerrojo no es dife-
rente al resto. Aśı, tanto el mensaje de adquisición como el de liberación se marcan
activando un determinado flag.

El controlador de directorio, observando dicho flag reconoce los accesos a un ce-
rrojo y en función del tipo de petición que lanzó el procesador, es capaz de diferenciar
qué mensajes corresponden a la adquisición del cerrojo (RMW) y cuáles a la libe-
ración (write). En el directorio, la adición del código para el encolado dinámico de
los peticionarios se ha situado en la función que determina las acciones de coherencia
que se han de llevar a cabo para una cierta petición que llega al directorio. Ha sido
necesario contemplar un nuevo escenario en el que el directorio recibe un mensaje de
petición, lo procesa y como resultado no manda ninguna respuesta. Se ha implemen-
tado una estructura de datos para emular la caché del controlador de cerrojos, donde
se guarda el vector de peticionarios. Junto a cada cerrojo se guardan las peticiones
que llegan al directorio cuando el cerrojo está ocupado, y se recuperan una a una para
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ser enviadas más tarde a su nodo origen, cuando dicho nodo es elegido como nuevo
propietario del cerrojo.

Para simplificar la implementación del protocolo, los mensajes de adquisición y
liberación del cerrojo enviados por los procesadores, aśı como las respuestas LOCK-

GRANTED y LOCK RELEASED por parte del directorio, no atraviesan las cachés de la
misma forma que el resto: si bien pasan por el cauce para simular las latencias de acce-
so correctamente, ninguno de estos mensajes provoca cambios en el estado del bloque
en caché, evitando reemplazos, writebacks o problemas con los registros MSHR. La
comunicación entre procesadores y directorio se lleva a cabo por mensajes punto a
punto.

También se ha librado al controlador de directorio de la responsabilidad de enviar
dos mensajes (LOCK GRANTED y LOCK RELEASED) como respuesta a una sola petición
(liberación sobre un candado solicitado). En su lugar, la L1 se encarga de duplicar el
mensaje de liberación y enviar la petición original de vuelta al procesador para satis-
facer el acceso de escritura inmediatamente. A continuación, la copia se env́ıa hacia
abajo por la jerarqúıa hasta el directorio, mediante comunicación punto a punto. Esta
variación en la implementación del protocolo no tiene ningún efecto en los resultados,
ya que la arquitectura simulada cuenta con buffering de almacenamientos: se permite
que las instrucciones store se gradúen antes de su compleción, es decir, instrucción y
dato se copian a un buffer de almacenamientos y se eliminan de la lista activa (ROB),
de forma que su latencia no limita la llegada de nuevas instrucciones a la lista activa.

En este escenario de env́ıo de mensajes punto a punto entre el procesador y el
directorio, la única condición de carrera posible es el caso en que un nodo env́ıa un
mensaje de liberación y seguidamente otro de adquisición, y éste último llega antes al
directorio que la liberación. En cualquier caso, no hay realmente condición de carrera:
el directorio guarda la petición de adquisición puesto que el candado está ocupado,
y cuando llega la liberación otorga permiso al siguiente procesador a la espera, en
orden creciente de identificador.

4.2.2. Obtención de estad́ısticas sobre cada variable cerrojo

Una vez implementado en el simulador el mecanismo para identificar las direccio-
nes de las variables cerrojo, es sencillo añadir soporte para recolectar datos acerca del
uso de los cerrojos a lo largo de la ejecución de las aplicaciones. Aśı, hemos dotado al
simulador de capacidad para extraer las siguientes estad́ısticas acerca de los cerrojos,
para cada fase de la ejecución de la aplicación:

Por cerrojo:

Número de procesadores que lo utilizaron.

Tiempo medio de adquisición.
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Desviación t́ıpica del tiempo de adquisición.

Número total de intentos de adquisición (RMWs).

Número total de adquisiciones del cerrojo (ACQs).

Número total de liberaciones del cerrojo (RELs).

Promedio de RMWs por adquisición exitosa.

Tasa de acierto de RMWs en la caché L2 (RMWs que se resolvieron en la L2).

Tasa de acierto de ACQs en la caché L2 (RMWs que se resolvieron en la L2 y
encontraron un cerrojo libre).

Tasa de acierto de RELs en la caché L2.

Número de RMWs recibidos en el directorio.

Número de ACQs recibidos en el directorio (RMWs que llegaron hasta el direc-
torio y encontraron un cerrojo libre).

Número de RELs recibidos en el directorio.

Número de SPINs recibidos en el directorio (peticiones de lectura, provocadas
por la espera ocupada).

Por procesador:

Número de cerrojos utilizados.

Tiempo medio de adquisición.

Desviación t́ıpica del tiempo de adquisición.

Número de intentos de adquisición (RMWs) y media por cerrojo.

Número de adquisiciones exitosas (ACQs) y media.

Número de liberaciones (RELs) y media.

Número de RMWs que acertaron en L2 y media.

Número de ACQs que acertaron en L2 y media.

Número de RELs que acertaron en L2 y media.

Número de RMWs enviados al directorio y media.

Número de ACQs enviados al directorio y media.

Número de RELs enviados al directorio y media.

Número de SPINs enviados al directorio y media.
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4.2.3. Traslado de variables cerrojo a bloques con relleno

Para saber en qué medida el encolado dinámico de cerrojos beneficia el rendi-
miento de las aplicaciones paralelas créımos necesario eliminar cualquier factor que
contribuyese a acrecentar la sobrecarga por sincronización de cerrojo. Aśı, surgió la
necesidad de descartar los efectos de la falsa compartición entre cerrojos y otras va-
riables del programa, mediante la utilización de relleno en los bloques cerrojo. Este
relleno se puede conseguir muy fácilmente desde software: basta con modificar el códi-
go de la macro que contiene la declaración de un cerrojo, y añadir a cada lado de la
variable cerrojo un array sin uso, de al menos el tamaño del bloque de memoria. La
macro que contiene la declaración del cerrojo actualmente
define(LOCKDEC, ‘volatile int ($1);’)

pasaŕıa a tener la siguiente forma
define(LOCKDEC, ‘int padd1($1) [LINESZ/sizeof(int)]; volatile int ($1);

int padd2($1) [LINESZ/sizeof(int)];’)

Sin embargo, como hemos comentado anteriormente, no nos ha sido posible re-
compilar las aplicaciones y obtener nuevamente binarios que funcionen sin problemas
en el simulador. Por esta razón, hemos tenido que dedicar parte de nuestro trabajo a
modificar el simulador para que dinámicamente coloque cada cerrojo en un bloque in-
dependiente. Esto lo hemos conseguido utilizando la función our shmalloc con la que
se simula la reserva de memoria compartida en RSIM. Ante el primer intento de adqui-
sición de un cerrojo por parte de cualquier procesador, y sólo entonces, se reserva un
bloque de memoria en el espacio compartido y se establece una correspondencia entre
la dirección original del cerrojo y la que se obtiene con our shmalloc en el momento
del primer intento de adquisición. Antes de inyectar cualquier mensaje en el sistema
de memoria, los procesadores chequean este mapper para ver si el acceso corresponde
a un cerrojo, y si es aśı la petición que se introduce en el sistema de memoria lleva la
nueva dirección, en lugar de la dirección original. Puesto que los mensajes del sistema
de memoria se emparejan con sus respectivas instrucciones a través de etiquetas y no
de la dirección de memoria accedida, el proceso es transparente al procesador.

4.3. Benchmarks

En esta sección se describen las caracteŕısticas básicas de los cinco benchmarks
cient́ıficos usados en nuestra evaluación. Este conjunto de aplicaciones es lo suficien-
temente variado para obtener unos resultados significativos. Las aplicaciones BARNES,
OCEAN, WATER-SP y WATER-NSQ son del conjunto de benchmarks SPLASH-2 [WOT+95].
UNSTRUCTURED [MSH+95] es una aplicación de computación de fluidos dinámicos.

En la tabla 4.1 se muestran las aplicaciones utilizadas y el tamaño de problema
elegido para cada una de ellas. El tamaño de problema empleado para cada aplica-
ción es tal que la eficiencia paralela (speedup(numprocs)/numprocs) conseguida es
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Aplicación Tamaño

BARNES 8K part́ıculas - 4 timesteps
OCEAN 258 × 258 celdas
UNSTRUCT Mesh.2K
WATER-NSQ 512 moléculas
WATER-SP 512 moléculas

Tabla 4.1: Aplicaciones y tamaños utilizados en las simulaciones.

superior al 30% para una configuración con 32 procesadores, según la evaluación lle-
vada a cabo en [Ros04]. En todo caso, los resultados extráıdos de las simulaciones
corresponden a la fase paralela de las aplicaciones.

4.3.1. BARNES

La aplicación BARNES simula la interacción de un sistema de cuerpos (galaxias
de part́ıculas, por ejemplo) en tres dimensiones, sobre un cierto número de pasos de
tiempo, utilizando el método jerárquico Barnes-Hut de N-cuerpos. Esta aplicación
representa el dominio del problema como un árbol 8-ario con hojas que contienen in-
formación sobre cada cuerpo, y nodos internos que representan las celdas de espacio.
La mayor parte del tiempo se ocupa en recorridos parciales del árbol (una por cuerpo)
para calcular la fuerza ejercida sobre cuerpos individuales. Los patrones de comuni-
cación son dependientes de la distribución de part́ıculas y bastante desestructurados.

4.3.2. OCEAN

OCEAN estudia a gran escala los movimientos de un océano basándose en remolinos
y sus propios ĺımites. El algoritmo simula un recinto cúbico usando un modelo de
corrientes discreto que tiene en cuenta la carga del viento debida a los efectos at-
mosféricos y la fricción con las paredes y el suelo del océano. El algoritmo realiza la
simulación de muchos pasos hasta que se consigue un equilibrio de los remolinos y los
flujos del océano. El trabajo que realiza en cada paso implica esencialmente resolver
un conjunto de ecuaciones diferenciales parciales en el rango del espacio. Para ello,
el algoritmo discretiza las funciones continuas mediante diferenciales finitas de se-
gundo orden, estableciendo las ecuaciones diferenciales resultantes en cuadŕıculas de
tamaño fijo que representan secciones horizontales del recinto del océano, y resuelve
estas ecuaciones mediante un resolutor de ecuaciones que usa el algoritmo multigrid
red-back de Gauss-Seidel. Cada tarea realiza los cálculos de la sección de la cuadŕıcula
que le corresponde, normalmente comunicándose con otros procesos.
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4.3.3. UNSTRUCTURED

UNSTRUCTURED es una aplicación de cálculo de fluidos dinámicos que utiliza una
malla no estructurada para modelar una estructura f́ısica, como el ala o cuerpo de un
avión. La malla es representada por nodos, aristas que conectan dos nodos y caras
que conectan tres o cuatro nodos. La malla es estática y por tanto la conectividad no
cambia. La malla es dividida espacialmente entre los diferentes procesadores usando
un particionador recursivo que divide el cuerpo según sus coordenadas. Los cálculos
se basan en una serie de bucles que iteran sobre los nodos aristas y caras. La mayoŕıa
de las comunicaciones ocurren entre las aristas y las caras de la malla.

4.3.4. WATER-NSQ

La aplicación WATER-NSQ realiza la simulación de un sistema molecular dinámico
sobre un cuerpo N, es decir, con exceso de carga negativa, de las fuerzas y potenciales
en un sistemas de moléculas de agua. Se usa para predecir algunas propiedades f́ısicas
del agua en estado ĺıquido. Las moléculas están estáticamente distribuidas entre los
procesadores, y la estructura de datos principal de esta aplicación es un gran array
de registros que se usan para almacenar el estado de cada molécula. En cada paso
del algoritmo los procesadores calculan la interacción de los átomos en cada molécula
y las interacciones de unas moléculas con otras. Para cada molécula, el procesador
que se encarga de su procesamiento calcula las interacciones con sólo la mitad de las
moléculas que están delante de ella en el array, ya que las fuerzas entre las moléculas
son simétricas, y por tanto cada par de interacciones entre dos moléculas es considera-
do sólo una. Entonces el estado asociado a las moléculas se actualiza. Aunque algunas
partes del estado de la molécula son modificados en cada interacción, otras sólo cam-
bian entre un paso y otro. La aplicación posee también una serie de variables que
contienen la información de propiedades globales y son actualizadas continuamente
por cualquier procesador.

4.3.5. WATER-SP

Esta aplicación resuelve el mismo problema que WATER-NSQ, pero utiliza un algo-
ritmo más eficiente. Impone una cuadŕıcula de celdas uniforme tridimensional sobre
el dominio del problema, y utiliza un algoritmo con complejidad temporal O(n), más
eficiente que el de water-nsquared para un gran número de part́ıculas. La ventaja
de utilizar esta malla de celdas es que los procesadores que poseen una celda sólo
necesitan mirar a las celdas del vecindario para encontrar moléculas que pueden estar
dentro del radio de corte de moléculas en la caja que posee. El movimiento de molécu-
las dentro y fuera de las celdas causa que las listas sean actualizadas, resultando en
comunicación entre procesadores.



Caṕıtulo 5

Evaluación y resultados

En este caṕıtulo realizamos un resumen de los resultados obtenidos experimental-
mente a partir del simulador RSIM, modificado para soportar la poĺıtica de encolado
de peticionarios para ĺıneas cerrojo. En primer lugar se muestran los parámetros uti-
lizados a la hora de ejecutar las distintas aplicaciones en el simulador, a continuación
los resultados más importantes obtenidos en dichas simulaciones junto con un análisis
de los mismos, y finalmente una breve caracterización de la sincronización en cada
una de las aplicaciones paralelas utilizadas.

5.1. Parámetros de simulación

La evaluación ha sido realizada simulando la ejecución de los benchmarks escogidos
en un multiprocesador con las caracteŕısticas que se muestran en la tabla 5.1. Cabe
destacar algunos parámetros importantes, como por ejemplo el tiempo de acceso a
memoria principal, fijado en 300 ciclos para analizar la repercusión del memory wall
en la sobrecarga introducida por las actividades de sincronización. El número de ciclos
del controlador de directorio también es digno de reseñar, ya que tiene un retardo de
tan solo un ciclo, al estar situado en el chip del procesador.

5.2. Resultados

En esta sección se comentan los resultados obtenidos al introducir la nueva poĺıtica
de gestión aplicada sobre las ĺıneas cerrojo, utilizando el mecanismo de encolado
dinámico de peticionarios en el acceso a estas variables de sincronización. Con el
fin de analizar la efectividad de la poĺıtica de acceso a cerrojos por śı misma, hemos
fijado el umbral de contención utilizado en todas las simulaciones en 0. Este parámetro
establece el número de peticionarios simultáneos a partir del cual se activa la poĺıtica

46
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Sistema de 32 Nodos

Parámetros del procesador ILP

Tasa máxima fetch/retire 4
Ventana de instrucciones 64
Unidades funcionales:

* Aritmética entera 2 unidades
* Punto flotante 2 unidades
* Generación de direcciones 2 unidades

Predictor de saltos:
* Bits de historia 2 bits
* Contadores 512
* Shadow mappers 8

Parámetros de la caché

Tamaño de la ĺınea de caché 64 bytes
Cache L1 : Escritura directa

* Tamaño 16KB
* Asociatividad Mapeo directo
* Puertos de peticiones 2
* Tiempo de acierto 2 ciclos

Cache L2 : Post-escritura
* Tamaño 64KB
* Asociatividad 4-v́ıas
* Puertos de peticiones 1
* Tiempo de acierto 15 ciclos (6 + 9), segmentado

Número de MSHRs 8 por caché
Parámetros del directorio y de la memoria

Ciclos del controlador de directorio (on-chip) 1 ciclo
Tamaño del buffer petic. pendientes 64 peticiones
Tamaño de la cabecera del paquete 16 bytes
Tiempos de creación de paquetes:

* Primer mensaje de coherencia 4 ciclos
* Siguientes mensajes de coherencia 2 ciclos

Tiempo de acceso a memoria 300 ciclos
Factor de entrelazado de memoria 4

Parámetros del Bus

Anchura 8 bytes
Frecuencia 1 ciclo
Latencia arbitraje 1 ciclo

Parámetros de Red

Topoloǵıa Malla
Tamaño del flit 8 bytes
Latencia del flit 4 ciclos

Tabla 5.1: Parámetros básicos del sistema.

tipo cerrojo. Por tanto, al fijar su valor a 0 se consigue que todas las variables cerrojo
se gestionen utilizando la poĺıtica de encolado.

No obstante, la caracterización de la sincronización realizada para las cinco aplica-
ciones paralelas consideradas revela que es imprescindible utilizar un valor apropiado
como umbral de contención, en lugar de tratar todos los bloques cerrojo por igual. Con
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el umbral acertado es posible conseguir que el mecanismo de controlador de cerrojos
propuesto se convierta en una solución general para lograr la sincronización eficiente,
independientemente de las caracteŕısticas de la sincronización en las aplicaciones.

El objetivo primordial de la utilización de una poĺıtica alternativa para la gestión
de las ĺıneas de memoria, llevada a cabo por el controlador de directorio, es adaptarse
a las particularidades de las variables de sincronización de tipo cerrojo con el fin de
mejorar la escalabilidad y el rendimiento de las operaciones de LOCK y UNLOCK imple-
mentadas con un método tan sencillo como test&test&set. En esta sección utilizamos
el tiempo medio de adquisición de cerrojo como métrica del rendimiento de este tipo
de sincronización.

5.2.1. Tiempo de ejecución

El primer paso en nuestra evaluación es la obtención de datos acerca del rendi-
miento del método de sincronización original de RSIM y el peso de este componente
en el tiempo de ejecución global de las aplicaciones utilizadas. El gráfico 5.1 resume
de manera visual los resultados de los experimentos, mostrando claramente el por-
centaje del tiempo total empleado en sincronización, distinguiendo la adquisición y
liberación de cerrojos (Acq y Rel). Vemos como Barnes, Ocean y Unstruct dedican,
respectivamente, el 20, 25 y 28% de su tiempo de ejecución a la adquisición de cerro-
jos, mientras que en el caso de los dos Water la sobrecarga es algo menor, 9% para
Water-nsq y 16% para Water-sp.

Figura 5.1: Tiempo de ejecución normalizado y componenentes.
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Vemos como la liberación del cerrojo, que consiste en una simple instrucción de
almacenamiento, no supone ninguna sobrecarga, pues la arquitectura simulada cuenta
con store buffering : Las instrucciones de escritura se gradúan antes de su compleción,
lo cual hace que la latencia del acceso no limite la llegada de nuevas instrucciones a
la lista activa. Los stores se retiran del buffer de reordenación (ROB) y se colocan
en el buffer junto con su dato hasta que el sistema de memoria completa el acceso,
momento en el que se eliminan del todo. Por tanto estas instrucciones nunca son la
causa de que el ROB no gradúe instrucciones a su tasa máxima por ciclo, y de ah́ı que
su componente en el tiempo de ejecución global sea nulo.

También es notable el elevado tiempo de sincronización de barrera en Barnes,
Ocean y Water-sp, en torno al 20-25%, según cada caso. A primera vista, se puede
pensar que no existe ninguna relación entre este tipo de sobrecarga de sincronización
y la introducida por los cerrojos. Veremos más adelante con resultados experimentales
cómo en realidad el tiempo de barrera depende en cierta medida del tiempo empleado
en la adquisición de los cerrojos. Aśı, el tiempo de barrera empieza a contar desde el
momento en que el primer procesador llega a la barrera, hasta que lo hace el último
y todos son liberados de ella. Ahora bien, en fragmentos del código donde se produce
la adquisición de un cerrojo inmediatamente antes de la llegada a la barrera, como
sucede en Ocean, un método de adquisición ineficiente provoca, ante la llegada más
o menos simultánea de muchos procesadores al cerrojo, que se alargue el tiempo que
transcurre desde que el primero ejecuta la sección cŕıtica hasta que lo hace el último.
Esto se traduce directamente en un incremento del tiempo total que los procesadores
emplean esperando en la barrera a que llegue el resto.

Con estos resultados iniciales, creemos prometedor el margen de mejora que se
puede conseguir aplicando la poĺıtica de manejo de bloques diseñada para hacer efi-
ciente la transferencia del cerrojo en situaciones de elevada contención.

A efectos de la evaluación, hemos denominado configuración base a esta arqui-
tectura de partida, que utiliza una sola poĺıtica de gestión de ĺıneas de memoria y
se basa en el método test&test&set para la adquisición del cerrojo. Tomando estos
resultados como referencia, llevamos a cabo una comparación entre esta arquitectura
y aquella que emplea el controlador de cerrojos para optimizar la sincronización. A
esta otra configuración que aplica una poĺıtica especial a los bloques de memoria que
contienen variables cerrojo la hemos denominado configuración optimizada.

El tiempo medio global de adquisición de cerrojo para una aplicación se calcula
a partir de los tiempos medios de adquisición de cada cerrojo, sumando cada tiempo
medio ponderado con su peso relativo en la aplicación. El peso de un cerrojo no es
sino el número de adquisiciones sobre dicho cerrojo dividido entre el número total de
adquisiciones de cerrojos en el programa.

Puesto que pretendemos eliminar cualquier factor ajeno al mecanismo de sincro-
nización que contribuya a degradar el rendimiento de la configuración base, hemos
repetido los experimentos con esta configuración utilizando el traslado dinámico de
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Figura 5.2: Componentes del tiempo de ejecución para cada configuración

cerrojos a bloques con relleno. Los resultados muestran que el pobre rendimiento de la
sincronización por cerrojos en la arquitectura original no está motivado por problemas
de falsa compartición entre bloques.

En la figura 5.2, que resume los principales resultados de nuestra evaluación,
se observan los resultados de las tres configuraciones simuladas, correspondientes al
caso base (base), al uso de bloques con relleno para evitar falsa compartición (padd)
y al uso de la poĺıtica de manejo de ĺıneas optimizada para cerrojos (opt). En este
gráfico se aprecia el tiempo de ejecución que obtenemos para cuatro de los cinco
benchmarks, al utilizar una poĺıtica de gestión de memoria especial para las ĺıneas
que contienen variables cerrojo. Vemos como en las aplicaciones con alta contención
en el acceso a cerrojos la mejora obtenida es bastante significativa. El tiempo dedicado
a la adquisición de cerrojos al aplicar la configuración optimizada pasa del 20 al 6%
en Barnes, del 25 al 2% en Ocean, y del 16 al 6% en Water-sp 1. En Water-nsq apenas
si hay diferencia entre ambas simulaciones. Por contra, en Unstruct, el componente
debido a adquisición de cerrojo se multiplica: el tiempo total del caso opt no se muestra
en el gráfico, es el 316% del tiempo del caso base. Esto indica claramente que no todas
las aplicaciones con uso intensivo de cerrojos se benefician de aplicar directamente la
poĺıtica de encolado a todos sus cerrojos, sino que es necesario establecer un umbral
de contención por debajo del cual la gestión de las ĺıneas cerrojo es convencional,
dado que el rendimiento del método de test&test&set es prácticamente óptimo es
escenarios de poca o ninguna contención.

1Porcentajes con respecto al tiempo del caso base de cada aplicación
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Tiempo medio de adquisición

Aplicación Ciclos Base Ciclos Opt. Speedup

BARNES 14677 4414 3,32
OCEAN 255393 10446 24,44
UNSTRUCT 470 4344 0,11
WATER-NSQ 3294 3436 0,96
WATER-SP 192325 63406 3,03

Tabla 5.2: Tiempo medio de adquisición de cerrojo para cada configuración.

Reducción del tiempo de ejecución

Aplicación Ciclos Base Ciclos Opt Reducción

BARNES 3,96E+007 2,76E+007 30%
OCEAN 1,34E+008 7,55E+007 44%
UNSTRUCT 2,52E+008 7,96E+008 Aumento

WATER-NSQ 3,23E+007 3,09E+007 4%
WATER-SP 1,35E+007 1,04E+007 23%

Tabla 5.3: Reducción del tiempo de ejecución conseguida con la poĺıtica de cerrojos.

En la tabla 5.2 mostramos el tiempo medio de adquisición para cada aplicación
en ambas configuraciones simuladas, junto con el valor de aceleración obtenido. Para
aplicaciones como Ocean, Barnes y Water-sp, la aceleración conseguida no se debe
exclusivamente a la disminución del componente debido a cerrojos, sino que al reducir
el tiempo de transferencia del cerrojo también se produce una reducción del tiempo
de barrera. Nuestros experimentos muestran cómo en los benchmarks Ocean y Barnes
se pasa de en torno al 25% de tiempo de sincronización de barrera en la configuración
base, a menos del 15% al utilizar el controlador de cerrojos en las transferencias, y
en Water-sp la reducción es similar, del 20 al 10%. Esto contribuye enormemente a
elevar el speedup obtenido con la utilización de la poĺıtica de encolado dinámico de
peticionarios del cerrojo.

5.3. Caracterización de la sincronización

En este apartado comentamos las caracteŕısticas más significativas sobre la sin-
cronización mediante cerrojos en cada una de las cinco aplicaciones bajo estudio. Este
estudio es posible gracias a las estad́ısticas relativas a este tipo de variables que he-
mos conseguido extraer al modificar el simulador. La fase de ejecución considerada es
siempre la paralela y el umbral de contención utilizado en el caso de la configuración
optimizada es nulo en todo caso.
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En esta caracterización de la sincronización utilizamos principalmente tres medi-
das cuantitativas sobre los cerrojos:

Tiempo medio de adquisición. Es una medida del rendimiento de la sincroni-
zación. Se calcula como la media del tiempo transcurrido desde que el primer
intento de adquisición se emite a la caché L1, hasta que se recibe la respuesta
que concede la propiedad del candado.

Número medio de peticionarios. Es una medida de la contención soportada por
el cerrojo, utilizada en la configuración optimizada aprovechando la presencia
de la cola de peticionarios. Se calcula como la media del número de bits activos
en el vector de peticionarios en el momento de cada liberación.

Número medio de intentos por adquisición. Es otra medida alternativa del grado
de contención del cerrojo utilizada en la configuración base. Se calcula como el
número de peticiones de adquisición (RMW) sobre dicho cerrojo, divido entre
el número de adquisiciones exitosas conseguidas (ACQs).

Estas tres medidas particulares a un cerrojo se pueden convertir en globales pon-
derando el peso que cada cerrojo tiene en la ejecución de la aplicación. Aśı, el peso
relativo de cada uno se establece en función de su número de adquisiciones en relación
al número total de ACQs.

5.3.1. OCEAN

La fase de ejecución paralela de Ocean hace uso únicamente de dos cerrojos que
son accedidos por los 32 procesadores del sistema. El 96% del total de adquisicio-
nes/liberaciones efectuadas se refieren al mismo cerrojo, en una proporción de 4128
frente a 192, con el problema considerado (258 × 258 celdas). El análisis de las es-
tad́ısticas por procesador muestra que cada uno de los 32 procesos realiza el mismo
número de adquisiciones del cerrojo en la fase paralela: 135.

Configuración base. Todos los procesadores utilizan los dos cerrojos y se ob-
serva que ambos sufren un elevado nivel de contención. Son necesarios, respectiva-
mente, entre 11 y 15 intentos de media por cada adquisición exitosa. Esta es una
de las razones por las que el tiempo medio de adquisición global en esta aplicación
para la configuración base es tan alto, superior a 250.000 ciclos. Los datos también
muestran que absolutamente todos los accesos RMW han de llegar hasta el directorio
para ser satisfechos, esto es, ninguna adquisición del cerrojo se resuelve localmente
en la caché del peticionario (no hay auto-transferencias). En cambio, un 18% de las
liberaciones acierta en la caché L2, gracias a que la sección cŕıtica se completa antes
de que la copia en propiedad del bloque sea invalidada por un intento de adquisición
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fallido procedente de otro procesador. En cuanto al tráfico causado por la espera ocu-
pada, el directorio ha recibido un total de 47956 peticiones de lectura del cerrojo, a
una media de 10,88 y 15,81 por adquisición, según el cerrojo.
Los datos son similares en prácticamente todos los procesadores, si bien puntulamen-
te vemos que alguno consigue un tiempo de adquisición mucho menor (15.000 ciclos)
dado que por las circunstancias de la ejecución necesita sólo 1,55 RMWs de media por
adquisición, y un 93% de las liberaciones aciertan en caché. El resto de procesadores
tiene estad́ısticas muy parecidas, con tiempos de adquisición que oscilan entre 200.000
y 300.000 ciclos, y una media de 11,27 RMWs/ACQ.

Configuración optimizada. Al poner en funcionamiento el encolado dinámico
de los peticionarios del cerrojo, todas los intentos de adquisición se convierten en exi-
tosos, aśı que la media es de un RMW por ACQ. Por esta razón, no se recibe ninguna
petición de lectura en el directorio, al no tener lugar la espera ocupada. Obviamente,
el controlador de cerrojos requiere que todos los mensajes (RMW, ACQ y REL) pasen
por el directorio. El tiempo medio de adquisición global conseguido por esta configu-
ración es de poco más de 10.000 ciclos, frente a los más de 250.000 de la configuración
base. En el caso del cerrojo más utilizado, el número medio de peticionarios es de 8,63,
mientras que en el segundo cerrojo aumenta hasta los 14,53. Un valor tan cercano a
16 revela que prácticamente los 32 procesadores del sistema llegan al mismo tiempo
a la sección cŕıtica y compiten simultáneamente por la adquisición de este cerrojo.

5.3.2. BARNES

Con un tamaño del problema de 8K part́ıculas, Barnes utiliza 77 cerrojos en su
fase paralela, de los cuales sólo 3 son utilizados por los 32 procesadores, mientras que
otros 9 o 10 cerrojos son accedidos por entre 15 y 26 procesadores. Esta docena de
cerrojos aglutina el 40% de todas las adquisiciones de la aplicación (casi 7.000 de
17408). Observando los datos por procesador vemos que cada procesador utiliza en
promedio 21 cerrojos, siendo el mı́nimo 16 y el máximo 32 cerrojos. El número de
adquisiciones vaŕıa entre 400 y 800 según el procesador, y la media está en 544.

Configuración base. Para los 12 cerrojos más utilizados de la aplicación, el
número medio de intentos por adquisición es de 1,64 (11.487 RMWs para 6.980
ACQs), aunque la media global es de 1,28 RMWs/ACQ. El tiempo medio de ad-
quisición global es de 14.677 ciclos, si bien en los cerrojos más usados sube hasta
casi 65.000 ciclos. Vemos que un 45% los RMW aciertan en L2, al contrario que en
Ocean, donde este porcentaje es del 0%. De los intentos de adquisición exitosos, el
58% encuentran el cerrojo libre en su caché, mientras que las liberaciones llegan al
66% de acierto en la L2. Esto revela que en Barnes hay un buen número de auto-
transferencias del cerrojo. La espera ocupada causa el env́ıo de 10.931 mensajes al
directorio, a una media de 0,63 mensajes por cerrojo. Por procesadores, no hay gran
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diferencia entre unos y otros, estando el tiempo medio de adquisición entre 6.000 y
25.000 ciclos.

Configuración optimizada. En este caso, el tiempo medio de adquisición glo-
bal se reduce a una tercera parte del valor base: 4414 ciclos. El número medio de
peticionarios global es de 1,11, aunque para los diez cerrojos utilizados por más pro-
cesadores la media se sitúa en 2,36.

5.3.3. WATER-NSQ

Para esta aplicación y el tamaño de problema considerado (512 part́ıculas), se
utiliza un total de 516 cerrojos en la fase paralela. Salvo 20 de ellos, los otros 496
cerrojos son utilizados por 17 procesadores y adquiridos exactamente 51 veces cada
uno. En total, durante la ejecución se llevan a cabo 26576 adquisiciones del cerrojo.

Configuración base. Los 496 cerrojos mencionados suponen el 95% del total
de adquisiciones en la aplicación. El tiempo medio de adquisición de este grupo de
cerrojos es de tan solo 77 ciclos, dado que una buena parte de ellos tiene una media
de 17 ciclos. En estos casos, los 51 intentos de adquisición de cada cerrojo aciertan
en caché L2 y encuentran un valor del candado libre (1 RMW/ACQ). Las liberacio-
nes también se resuelven localmente salvo excepciones. Sin embargo, el tiempo medio
de adquisición global para esta configuración es de 3294 ciclos, provocado por la in-
fluencia de dos cerrojos que no pertenecen a este grupo y que son utilizados por los
32 procesadores. Su tiempo de adquisición es mucho más elevado por el efecto de la
contención (400.000 y 163.000 ciclos, respectivamente) aunque su peso en el tiempo
global es pequeño ya que sobre ellos sólo se realizan 96 y 288 adquisiciones (15,5 y 5,9
RMWs/ACQ). A pesar esto, sus elevados valores del tiempo de adquisición contribu-
yen a aumentar el tiempo medio global, desde 80 a casi 3300 ciclos. Al observar las
estad́ısticas por procesador vemos que el uso de los cerrojos es uniforme: 275 cerrojos
usados por cada uno, con 829-832 adquisiciones y promedios de acierto en L2 del
82%, 92% y 67% para RMWs, ACQs y RELs, respectivamente.

Configuración optimizada. El efecto de la aplicación de la poĺıtica de enco-
lado sobre todos los cerrojos tiene un efecto curioso en Water-nsq. Como se puede
intuir, los 496 cerrojos que por lo general resolv́ıan sus accesos de forma local, ahora
ven penalizado su rendimiento pues cada adquisición ha de llegar hasta el directorio
del nodo home y regresar al nodo origen para completar la autotransferencia. Esto ha-
ce que ahora todos estos cerrojos tengan tiempos de adquisición que oscilan entre los
2000 y los 4000 ciclos, frente a los 17 de la configuración base. Ahora bien, la poĺıtica
de encolado dinámico de peticionarios elimina por completo la contención soportada
por los dos cerrojos mencionados anteriormente, y gracias a ello reducen su tiempo
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medio de adquisición de 400.000 y 163.000, a 36.000 y 49.000 ciclos, respectivamente.
La eliminación del cuello de botella que constituyen estos dos cerrojos compensa la
degradación sufrida por el resto debido a la ausencia de un umbral de contención
adecuado. Aśı, finalmente el tiempo medio de adquisición global (3436) es apenas 140
ciclos mayor en esta configuración que en el caso base. Por tanto, nuestra caracte-
rización revela que en aplicaciones como Water-nsq, donde la auto-transferencia del
cerrojo es habitual, el controlador de cerrojos debe limitar su actuación a los cerrojos
verdaderamente contendidos. Con el umbral de contención adecuado, el controlador
de cerrojos es capaz de suavizar el efecto de los dos cerrojos altamente contendidos
al tiempo que deja intacto el funcionamiento de los otros 514 cerrojos, reduciendo el
tiempo dedicado a este tipo de sincronización a niveles mı́nimos.

5.3.4. WATER-SP

A diferencia de Water-nsq, el algoritmo utilizado en Water-sp utiliza únicamente
cuatro cerrojos para resolver el mismo problema. Con un tamaño de problema de 512
part́ıculas, Water-sp realiza 352 adquisiciones de cerrojos, distribuidas entre los cuatro
cerrojos en proporciones 64/64/192/32. Los 32 procesadores del sistema utilizan los
cuatro cerrojos. Cada proceso realiza en total 11 adquisiciones en la fase paralela de
su ejecución.

Configuración base. Puesto que todos los procesos compiten por los cuatro
cerrojos, todos ellos presentan un nivel de contención bastente significativo, de ah́ı que
sus tiempos medios de adquisición estén por encima de los 11.000 ciclos. Un aspecto
un tanto peculiar que observamos es que los dos cerrojos con mayor tiempo medio
de acceso (276.000 y 387.000 ciclos) presentan un número de intentos medio por
adquisición inferior a 10 RMWs/ACQ, y sin embargo sus tiempos de adquisición son
desorbitados. Probablemente esto se deba a la longitud y duración de las secciones
cŕıticas protegidas por dichos cerrojos, pues cuanto más tiempo se mantiene un cerrojo
en propiedad, mayor es el tiempo de adquisición de los procesos a la espera, y por
tanto, mayor es la media. En cualquier caso, estas considerables magnitudes hacen
que el tiempo medio global llegue a los 192.325 ciclos.

Configuración optimizada. Con esta configuración conseguimos reducir el
tiempo medio de adquisición a una tercera parte, pero todav́ıa son unos nada despre-
ciables 63585 ciclos. Esto da una idea de que efectivamente la duración de las secciones
cŕıticas en esta aplicación es relativamente larga, pues el tiempo de adquisición del
cerrojo depende no sólo del tiempo de transferencia del peticionario al propietario,
sino también del tiempo que el cerrojo está en propiedad de cada proceso.
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5.3.5. UNSTRUCT

Hemos visto en la sección de resultados que esta aplicación, pese a realizar un uso
intensivo de cerrojo, no se beneficia de la aplicación de una poĺıtica especial para la
transferencia de los bloques cerrojo entre procesadores. A continuacion caraterizamos
la sincronización en Unstruct con el fin de averiguar el porqué de la degradación de
su rendimiento cuando utilizamos el controlador de cerrojos.
A primer vista obsevamos que el número de cerrojos utilizados en este benchmark es
muy elevado, con un total de 2800 variables de este tipo. Esto suced́ıa en menor medida
en Water-nsq (516 cerrojos), pero por el contrario en dicha aplicación no observamos
semejante empeoramiento del rendimiento de la sincronización. La explicación a este
hecho radica en una diferencia fundamental entre Unstruct y Water-nsq: el número de
adquisiciones total es much́ısimo mayor en el primero de ellos, de casi 4.700.000, a una
media de unas 150.000 por procesador, frente a las 51 ACQ/procesador de Water-nsq.
Estos datos preliminares nos llevan a pensar que el peso de la adquisición de cerrojos
en el tiempo total de ejecución (28%) no se debe a la ineficiencia de las operaciones
de sincronización, sino a la propia abundancia de éstas en la ejecución del programa.
Los cerrojos son utilizados por entre 4 y 20 procesos, estando el promedio en 13,22.
Cada proceso utiliza una media de 1157 cerrojos en la resolución del problema, en
este caso una malla de 2K nodos.

Configuración base. El tiempo medio de adquisición cuando no se utiliza el
controlador de cerrojos es tan solo de 470 ciclos, con una pequeña desviación estándar
de 200 ciclos de media. El 99% de los intentos de adquisición encuentran un cerrojo
libre, lo cual da revela que la contención es prácticamente nula en todos los cerrojos.
Otro indicador de este hecho es que el promedio de lecturas del cerrojo recibidas en
el directorio es de 11 por cerrojo, lo cual es despreciable teniendo en cuenta que cada
cerrojo se adquiere de media unas 1675 veces. Pese a que sólo el 31% de los ACQs
y RELs aciertan en L2, el tiempo de transferencia se mantiene reducido al no existir
competencia por los bloques.

Configuración optimizada. Los datos de esta configuración confirman los ni-
veles de contención anteriores: el número medio de peticionarios del cerrojo es de 0,01,
en plena concordancia con la medida del caso base (1,01 RMWs/ACQ). Al activar la
poĺıtica de cerrojo incondicionalmente, ese 31% de adquisiciones que se resolv́ıa en
17 ciclos (2 ciclos para acceder a L1 y 15 para L2) ahora se ve obligado a pasar por
el directorio una y otra vez, haciendo que este millón y medio de ACQs multipliquen
su tiempo de adquisición por 30. Puesto que esta degradación afecta a una terce-
ra parte del total de ACQs, el factor de aumento del tiempo medio de adquisición
global es de 10, pasando de 470 a 4344 ciclos. El efecto en el tiempo de ejecución
total es proporcional al peso del componente de cerrojos (28%), lo cual corresponde
aproximadamente con los resultados obtenidos en la sección anterior: el tiempo de la
configuración óptima es el 300% del tiempo en la configuración base.



Caṕıtulo 6

Conclusión y trabajo futuro

En este caṕıtulo aglutinamos las principales ideas que se derivan de la realización
de este proyecto y proponemos nuevas v́ıas de investigación que se pueden emprender
partiendo de un mecanismo de sincronización como es el controlador de cerrojos.

6.1. Conclusión

En este proyecto hemos realizado un estudio pormenorizado de la sincronización
mediante cerrojos en arquitecturas de memoria compartida escalables, como son los
multiprocesadores cc-NUMA. Hemos mostrado el problema de escalabilidad que tie-
nen los métodos de adquisición sencillos cuando el número de procesadores que uti-
lizan el cerrojo es elevado, y establecido una relación directa entre el peso de la
sobrecarga introducida por las actividades de sincronización y la latencia de acceso a
memoria.

Como una solución posible al problema de la sincronización para los multiprocesa-
dores con protocolo de coherencia de caché basados en directorio, hemos desarrollado
un mecanismo denominado controlador de cerrojos, mediante el cual es posible man-
tener el método de adquisición del cerrojo sencillo y al mismo tiempo hacer eficiente la
adquisición en situaciones de elevada contención, donde normalmente el rendimiento
de las soluciones software más simples sufre una fuerte degradación.

Gracias a este hardware, es posible beneficiarse de las ventajas de los métodos
sencillos para los cerrojos con poca contención, como es su reducida latencia, al tiempo
que se hace eficiente la transferencia de otros cerrojos en los que un elevado número de
procesadores compite por su acceso. Esto se traduce en una reducción del impacto de
la sincronización en el tiempo de ejecución de aquellas aplicaciones que hacen un uso
frecuente de este tipo de variables para proteger las secciones cŕıticas de su código.

En este trabajo se ha descrito en detalle tanto el funcionamiento como la imple-
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mentación del controlador de cerrojos, y se ha evaluado el rendimiento de la poĺıtica
de gestión de ĺıneas de memoria aplicada por dicho mecanismo sobre los bloques que
contienen cerrojos. Para llevar a cabo la evaluación de nuestra propuesta se ha utili-
zando la herramienta de simulación RSIM y cinco benchmarks cient́ıficos que repre-
sentan diferentes tipos de aplicaciones paralelas con caracteŕısticas de sincronización
variadas. Como parte de nuestro estudio, hemos llevado a cabo una caracterización
de la sincronización mediante cerrojo en cada una de las cinco aplicaciones, como
complemento a la evaluación del controlador de cerrojos.

Los resultados obtenidos indican una reducción del tiempo de ejecución muy sig-
nificativa en tres de los cinco benchmarks utilizados. Esta reducción es del 44% en el
caso de Ocean, el 30% en Barnes y el 23% en Water-sp, mientras que para Water-nsq
es más suave, de tan sólo el 4%. Estos datos revelan que el controlador de cerrojos,
desde su posición junto al controlador de directorio, tiene el potencial de mejorar en
gran medida el tiempo de ejecución de aquellas aplicaciones cuyos cerrojos se encuen-
tran en un estado de media o elevada contención.

Por otro lado, merced a la existencia de un umbral de contención, este mecanismo
tiene la capacidad de evitar la puesta en marcha de la poĺıtica de transferencia del
cerrojo desde el directorio, cuando se trata de cerrojos auto-transferidos o muy poco
contendidos, ya que en tal caso dicha poĺıtica afecta negativamente al rendimiento.
Nuestra evaluación muestra que la aplicación Unstructured sufre un aumento del
tiempo de ejecución superior al 300% al utilizar un umbral de contención nulo. Esto
pone de manifiesto la necesidad de utilizar un valor apropiado para este parámetro
con el fin de conseguir hacer de este mecanismo una solución general para lograr la
sincronización eficiente.

En resumen, en este trabajo hemos presentado y evaluado el controlador de ce-
rrojos, un mecanismo hardware acoplado al controlador de directorio que mejora la
eficiencia de las operaciones de sincronización en los multiprocesadores cc-NUMA me-
diante la detección en hardware del nivel de contención de cada cerrojo y la aplicación
selectiva de una poĺıtica de encolado dinámico de los peticionarios del cerrojo.

6.2. Trabajo futuro

En esta sección proponemos algunas ĺıneas de investigación que podŕıan iniciarse
en el futuro a ráız del estudio llevado a cabo en este proyecto:

En primer lugar, constituiŕıa el siguiente paso en el desarrollo de esta propuesta
efectuar un estudio experimental acerca del valor óptimo del umbral de contención
que debe utilizar el controlador de cerrojos para evitar aplicar la poĺıtica de encolado
dinámico de cerrojos en casos en los que la poĺıtica de coherencia convencional da
un resultado óptimo en la transferencia del cerrojo. O incluso podŕıa estudiarse la
posibilidad de extender el controlador para convertir el umbral en un valor adaptativo
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propio de cada cerrojo, en lugar de ser un parámetro del sistema.

Otro posible trabajo que tendŕıa como meta contrastar la validez de este estudio
seŕıa llevar a cabo una comparación del rendimiento del mecanismo que hemos pro-
puesto con otras implementaciones del método de adquisición. Aśı, podŕıa evaluarse
la sobrecarga introducida con algoritmos software más avanzados, como es el caso de
los cerrojos basados en array o las listas de peticionarios del cerrojos, y comparar
estos resultados con los que se obtienen con este esquema de algoritmo de adquisición
sencillo apoyado por un hardware de controlador de cerrojos.

Una ĺınea de desarrollo paralela que surge también a partir de este proyecto es el
diseño y evaluación de un mecanismo de predicción de acceso a cerrojos, mediante el
cual el hardware pueda inferir qué ĺıneas de memoria contienen variables cerrojo y
marcarlas, con el fin de que mecanismos como el controlador de cerrojos utilicen esta
información para extraer un mayor rendimiento.

Por último, pero no por ello menos importante, seŕıa muy interesante intentar
aplicar y evaluar esta propuesta en una arquitectura CMP (Chip Multiprocessor), ya
que a partir de un cierto número de núcleos integrados en el chip, se requiere una
red punto a punto para la comunicación y por tanto estos sistemas necesitan una
estructura de directorio para implementar el protocolo de coherencia.
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[ANMB97] Ernest Artiaga, Nacho Navarro, Xavier Martorell, and Yolanda Becerra.
Implementing parmacs macros for shared memory multiprocessor envi-
ronments. Technical report 07, Polytechnic University of Catalunya, De-
partment of Computer Architecture, January 1997.

[BW04] Bradford M. Beckmann and David A. Wood. Managing wire delay in
large chip-multiprocessor caches. In 37th International Symposium on
Microarchitecture (MICRO-37’04), pages 319–330, May 2004.

[CS99] David E. Culler and Jaswinder Pal Singh. Parallel Computer Architectu-
re: A Hardware/Software Approach. Morgan Kaufmann Publishers, San
Francisco, CA, 1999.

[DEC98] DEC. Alpha Architecture Handbook Version 4, October 1998.
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