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Chapitre 1

Introduction

DEpuis plus d’un demi-siècle, les systèmes informatiques n’ont cessé de progresser. Au
début destinés à réaliser du calcul, ils ont très vite été détournés de leur usage premier

pour s’intégrer dans tous les domaines de notre existence : finance, santé, loisirs, commu-
nications, transports, etc... L’homme demande toujours plus à ces systèmes, plus de vitesse,
plus de puissance, un meilleur rendement énergétique, plus de fonctionnalités. Si bien qu’en
l’espace d’une génération humaine nous sommes passés de simples calculateurs arithmé-
tiques à des systèmes d’une puissance de calcul inimaginable alors, et offrant des possibi-
lités applicatives très variées. Le cœur de ces systèmes est le couple processeur-mémoire
auquel nous apporterons toute notre attention.

Les technologies d’intégration des systèmes informatiques ont permis d’intégrer tou-
jours plus de transistors dans une même puce. La diminution de la taille des circuits permet
également l’augmentation de leur fréquence de fonctionnement. Nous avons été témoins
cette dernière décennie d’une évolution majeure dans la conception des processeurs et des
systèmes informatiques : la généralisation d’architectures multiprocesseur.

Afin d’obtenir de meilleures performances, les architectes privilégient l’intégration de
nombreux processeurs à l’usage d’un coeur unique très complexe. Au regard de la puis-
sance de calcul, la complexité moindre de ces processeurs est largement compensée par
l’exploitation du parallélisme à l’exécution.

Il y a principalement trois causes à cette évolution : une architecture des processeurs
complexe qui conduit à des consommations d’énergie inacceptables, des limitations phy-
siques à la montée en fréquence des systèmes et une capacité d’intégration en augmentation
presque constante.

Les deux premières causes concernent surtout le domaine du calcul haute performance
où la complexité des processeurs n’a cessé de croître depuis leur invention. Les architectes
ont imaginé et implanté des techniques complexes tel que le pipelining, l’exécution dans le
désordre des instructions ou encore le calcul superscalaire. De nouvelles améliorations de
l’architecture offraient un gain faible vis-à-vis de la complexité de la solution et de l’effort
fourni.

La montée en fréquence de ces systèmes n’est plus possible à cause essentiellement des
fuites de courants associés [Naf06]. Pour s’affranchir de cette limitation, les concepteur mul-
tiplient le nombre de processeurs dans une même puce afin d’exécuter en parallèle plusieurs
tâches.

La troisième cause concerne également le domaine des systèmes embarqués. La capacité
à intégrer de multiples processeurs dans une même puce permet de faire face aux demandes
des applications embarquées gourmandes en puissance de calcul. En effet, l’essor de la télé-
phonie mobile, des assistants personnels (PDA) et des technologies multimédia en général
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a créé de nouveaux besoins : décodage vidéo, jeux interactifs en trois dimensions, décodage
audio numérique, etc...

Des systèmes complexes

Si dans certains cas l’architecture des processeurs a été simplifiée, d’une manière gé-
nérale le système a gagné en complexité. Cette évolution concerne également le logiciel.
L’usage de mécanismes d’abstraction tels que les langages interprétés par des machines vir-
tuelles, le recours à des techniques de génération de code ou tout simplement l’intégration
d’un système d’exploitation ont simplifié le développement des applications. Néanmoins,
cette simplification s’est faite au dépend de la simplicité de l’ensemble.

La première conséquence est une abstraction totale de l’architecture matérielle et l’im-
possibilité qu’a le programmeur d’exploiter facilement ces caractéristiques particulières.
Nos travaux portent un intérêt tout particulier à cet aspect de l’évolution des systèmes.

Contraintes supplémentaires

Les systèmes embarqués ont profité de ces évolutions mais pâtissent également de l’aug-
mentation de la complexité. A ceci s’ajoutent des contraintes qui leurs sont toutes particu-
lières, comme la consommation d’énergie ou la surface de silicium restreinte. Ceci conduit à
l’intégration du plus grand nombre possible de composants et périphériques dans la même
puce. Nous y retrouvons maintenant en plus des processeurs : des mémoires, des périphé-
riques d’entrée sortie ou des décodeurs vidéo. Ces puces deviennent de véritables systèmes
sur puce ou SoC (System on Chip).

Les solutions du futur, tendances actuelles

D’après les prévisions ITRS [ITR07], il sera possible en 2020 d’intégrer 128 processeurs
dans une même puce (cf. figure 1.1). Les architectes et concepteurs d’aujourd’hui proposent
deux tendances à l’évolution des systèmes. La première tendance est la conception de sys-
tèmes très hétérogènes où chaque unité de calcul est optimisée pour une tâche précise
[KTJR05]. Ils permettent une exécution optimisée des tâches logicielles ou matérielles d’un
système, offrant ainsi une exécution rapide à moindre coût énergétique. Malgré cela, l’ex-
ploitation de tels systèmes est une tâche ardue, et leur complexité rebute bon nombre de
programmeurs et de décideurs.

La deuxième tendance est l’intégration d’un grand nombre de processeurs identiques,
simples et génériques dans une même puce avec une hiérarchie mémoire conçue pour sim-
plifier l’accès aux données. Le défaut de cette solution est que pour une tâche spécifique les
performances obtenues seront probablement en deçà de ce que peut fournir une architecture
dédiée et spécifique à cette même tâche. Néanmoins, l’évolution rapide des besoins ainsi que
la pluralité des tâches exécutées par un même système requiert une solution flexible tant en
terme d’évolutivité que de capacité. De plus, la simplicité du modèle de programmation
offert par ces architectures en font une solution idéale pour une exploitation efficace des
ressources avec un effort et un coût minimum.

Dans le cadre de cette thèse nous sommes convaincus que cette deuxième tendance est
la plus pertinente et nous parions qu’à l’avenir elle marquera l’évolution des systèmes.
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FIG. 1.1 – Perspectives d’évolution du nombre de cœurs dans une puce et de la puissance
de calcul (source ITRS 07 [ITR07]).

Problème général et objectifs de la thèse

Nos travaux se penchent sur l’aspect mémoire de ces architectures. Puisque l’avance-
ment des tâches est conditionné par l’accès aux données et aux instructions, l’accès à la
mémoire est un point critique de tout système informatique.

Ce problème peut être vu sous plusieurs angles différents : la latence des accès, la bande
passante occupée, la complexité du modèle de programmation et la consommation d’éner-
gie.

Nous abordons cette problématique en deux parties : Dans un premier temps nous pré-
senterons une étude sur les caches et les protocoles de cohérence mémoire. Nous présente-
rons également une méthode pour les comparer et les évaluer. Dans un deuxième temps,
nous décrirons une solution innovante pour déplacer les données sur le système. L’objectif
est d’améliorer les latences d’accès tout en fournissant un accès transparent aux données.

Plan de la thèse

Dans le deuxième chapitre de cette thèse nous présentons les problématiques auxquelles
ce travail apportera une réponse.

Le troisième chapitre est un état de l’art en matière de conception des mémoires cache
et des protocoles de cohérence mémoire. On y présente également toutes les notions néces-
saires à la compréhension de nos travaux. Le quatrième chapitre présente notre contribution
liée aux problèmes de cohérence mémoire et de l’utilisation de certains protocoles dans le
cadre des systèmes embarqués. Cette contribution sera étayée par des expérimentations et
des résultats concluants.

Cette première partie a soulevé de nouveaux problèmes liés aux méthodes de comparai-
son et d’évaluation des protocoles de cohérence mémoire. Le chapitre suivant dresse un état
de l’art lié à cette problématique. Le sixième chapitre développe une méthode d’évaluation

Pierre de Massas 3



Chapitre 1 Introduction

innovante basée sur la simulation précise au niveau du cycle d’horloge. Les expérimenta-
tions et résultats sont mis en comparaison avec ce qui a été obtenu dans le chapitre quatre.

Certaines limitations de l’utilisation des caches vont être soulevées dans la probléma-
tique. Dans le septième chapitre nous détaillons les techniques complémentaires basées sur
la migration des données dans une puce. Cet état de l’art présente également des techniques
de coopération des caches, qui s’intègrent parfaitement dans ce contexte. Les chapitre huit
et neuf décrivent une nouvelle solution à la migration des données. Entièrement gérée en
matériel, elle vient en complément de l’usage des caches et des mémoires cohérentes.

Dans le chapitre 10 nous présentons quelques limitations de ces travaux et des pistes de
recherche pour les travaux futurs.

Le dernier chapitre reprend les questions posées dans la problématique et fait état des
réponses apportées dans nos diverses contributions. Il résume l’ensemble de nos résultats
et présente les conclusions de notre travail de thèse.
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Chapitre 2

Problématique

NOus présentons dans ce chapitre les différents problèmes auxquels nous apporterons une
réponse. Nous présentons d’abord le problème général afin de situer le contexte de nos

travaux. Puis, nous présenterons en détail les sous-problèmes autour desquels s’articulent
les différentes parties de ce manuscrit.

2.1 L’accès à la mémoire, un point clé

Comme nous l’avons vu en introduction, le couple processeur-mémoire est le cœur de
tout système informatique. La mémoire contient toutes les instructions exécutées et toutes
les données accédées par un ou plusieurs processeurs (cf. fig. 2.1).

Toute instruction exécutée requiert donc au minimum un accès à la mémoire. Puis-
qu’elles sont exécutées dans l’ordre d’apparition du programme tant qu’aucun branchement
ou déroutement n’a été effectué, il est très facile d’anticiper leur chargement à l’aide de com-
posants spécialisés.

FIG. 2.1 – Couple processeur-mémoire : l’accès aux instructions et aux données n’ont pas les
mêmes caractéristiques de localité temporelle ou spatiale.

Toutefois, à peu près une instruction sur cinq lit ou écrit une donnée en mémoire. Les
adresses accédées dépendent du type de donnée (variable locale, variable dynamique, don-
née statique), et de leur emplacement parmi un ensemble (case d’un tableau, champ d’une
structure, variable spécifique). L’ordre des accès à ces données dépend du comportement
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dynamique du programme, bien qu’il ne soit pas aléatoire, il est bien moins prévisible que
l’ordre des accès aux instructions.

Les architectes et les concepteurs ont proposé d’innombrables solutions pour optimiser
l’accès aux données, mais l’évolution des technologies les remet en cause à chaque nouvelle
génération. En effet, l’amélioration des capacités de calcul des processeurs est bien plus
rapide que la diminution des temps d’accès aux mémoires ou l’augmentation de leur débit.

L’accès aux données et à la mémoire en général constitue un point critique de tout sys-
tème. Les architectes cherchent des solutions efficaces pour les problèmes d’accès à la mé-
moire. La notion d’efficacité varie en fonction des besoins et des contraintes. Nous définis-
sons donc ci-dessous ce qu’est dans le cadre de nos travaux, un accès efficace à la mémoire.

2.2 Un accès efficace à la mémoire

Nous définissons l’efficacité d’un accès mémoire par trois métriques différentes : la la-
tence, la bande passante et l’énergie mise en œuvre.

2.2.1 La latence d’accès

La latence d’accès ou temps d’accès se mesure en cycles d’horloge du processeur. Cette
latence est due principalement à l’éloignement physique du banc mémoire auquel on sou-
haite accéder (cf. figure 2.2).

En général, l’organisation de la mémoire présente une hiérarchie. Les contraintes phy-
siques et les coûts d’intégration imposent que les éléments placés à proximité des proces-
seurs aient une capacité limitée. Par exemple, le banc des registres qui est accessible en un
seul cycle d’horloge a une taille de quelques centaines d’octets seulement. Les caches et
mémoires locales ont un accès de l’ordre du cycle d’horloge (1 ∼ 5) mais ont une taille
comprise entre quelques kilo-octets et quelques méga-octets. Les mémoires dynamiques
(DRAM) dont la taille peut atteindre plusieurs giga-octets sont placées à l’extérieur de la
puce et s’accèdent au mieux en une centaine de cycles d’horloge.

La distance n’est pas le seul élément qui influe sur la durée d’un accès. Le franchissement
des interfaces joue également un rôle de premier ordre ; interface de bus, pont d’accès entre
deux bus, contrôleurs et files d’attentes contribuent tous au temps d’accès global.

Certaines de ces interfaces permettent de changer de milieu physique ou de technologie
(fibre optique), elles permettent par exemple d’accéder à un bus extérieur à la puce ou encore
un lien série vers une autre carte. La latence de ces interfaces peut se mesurer en dizaines de
cycles d’horloge.

L’enjeu majeur pour les architectes est de réduire la latence moyenne des accès. Une amé-
lioration sensible de la latence moyenne aura une influence directe sur la vitesse d’exécution
des applications.

Si l’espace d’adressage est réparti sur un ensemble de nœuds mémoire, les latences d’ac-
cès ne vont pas être uniformes pour toutes les données. De telles architectures sont de type
NUMA (Non Uniform Memory Access).

2.2.2 La bande passante

La bande passante d’un lien de communication (bus, NoC, lien série) se mesure en quan-
tité de données transférées par unité de temps.
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FIG. 2.2 – Latence indicative entre un processeur et des composants mémoire.

Si sur un lien de communication il n’y a qu’un seul composant capable d’émettre des
requêtes, il suffit que la bande passante fournie soit supérieure au débit maximum que peut
générer l’émetteur afin de garantir un temps de transfert sensiblement constant.

Si le lien de communication est partagé par plusieurs émetteurs potentiels, il est très pro-
bable que sa bande passante soit bien inférieure au débit maximum cumulé des émetteurs.
Dès que la charge sur le lien dépasse un seuil critique, les latences d’accès croissent de façon
exponentielle [PGJ+05]. Cette situation critique doit être évitée à tout prix sous peine de voir
les performances du système s’effondrer.

Les architectes conçoivent le lien de communication en fonction des besoins, du type
d’application, des performances souhaitées et des contraintes de coût. Le coût d’implanta-
tion d’un lien de communication est directement lié à la surface qu’il occupe.

Le coût en consommation de bande passante est également pris en compte lors de la
conception de solutions pour améliorer l’efficacité des accès à la mémoire. Ceci s’applique
aux solutions matérielles (cache, co-processeur, DMA) mais également aux solutions logi-
cielles (flux de données, placement des variables et des structures, communications entre
tâches).

2.2.3 Consommation

Les systèmes embarqués ont la vocation d’être autonomes. Par conséquent, ils dépendent
bien souvent d’une source d’énergie limitée (batterie), ou de faible capacité (solaire, ciné-
tique, électromagnétique). De fait, il est impératif d’évaluer la consommation énergétique
de ces systèmes et en amont, de concevoir des solutions économiques.

Les accès à la mémoire sont très gourmands en consommation d’énergie. Lors d’un accès
à la mémoire, l’énergie est consommée d’un côté par les composants mis en œuvre (contrô-
leur de cache, contrôleur mémoire, bancs mémoire etc.), et d’un autre côté par le lien de
communication.

2.3 Un accès transparent à la mémoire

La meilleure des solutions n’a aucun intérêt si les programmeurs ne sont pas capables
de l’utiliser efficacement.

Les systèmes, composés d’une architecture matérielle et de couches logicielles, de-
viennent de plus en plus complexes à gérer par les programmeurs. Cette complexité a deux
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origines orthogonales : l’avènement de la programmation parallèle et la montée en abstrac-
tion des vues du système. Toute solution concernant l’accès aux données doit prendre en
compte cette complexité et ne pas en ajouter davantage.

2.3.1 Complexité des systèmes multiprocesseurs

La tendance durable est l’intégration d’un nombre croissant de processeurs dans le sys-
tème. Les écueils de la programmation d’un système multiprocesseur sont multiples :

– Paralléliser efficacement une ou plusieurs tâches. Certains algorithmes sont très diffi-
ciles à paralléliser.

– Synchroniser l’exécution parallèle des différentes tâches en évitant les interblocages,
les zones critiques non protégées et toute situation de compétition au résultat impré-
visible.

– Communiquer efficacement entre les différentes tâches et ne pas créer des points de
congestion.

– Déboguer des erreurs qui ont bien (trop) souvent une reproductibilité aléatoire.
De plus, si la plateforme est hétérogène et possède de nombreux types de nœuds de

calculs, l’exploitation efficace du parallélisme s’avère encore plus difficile.
Tout ceci rend la programmation parallèle efficace complexe. Toutefois, l’effort à fournir

pour développer une application parallèle efficace reste néanmoins payant au vu du gain en
performance généralement obtenu.

2.3.2 Abstraction des détails de l’architecture

De nos jours, afin de simplifier la programmation et d’améliorer la portabilité des appli-
cations, les développeurs et concepteurs ont recours à des solutions qui permettent d’abs-
traire les détails de l’architecture. Cela va de l’usage de langages de haut niveau et de sys-
tèmes d’exploitations, à la virtualisation des systèmes ou l’utilisation de machines virtuelles.

Le revers de la médaille est que le programmeur n’est plus en mesure de maîtriser l’en-
semble des composants, outils et services mis en jeu. Il n’est plus en mesure d’appréhender
finement l’interaction entre le logiciel et le matériel. Par voie de conséquence, il n’est plus
en mesure d’exploiter pleinement les mécanismes offerts par l’architecture afin de produire
une application pleinement optimisée.

Par exemple considérons une application décrite dans un langage interprété par une
machine virtuelle. Cette application s’exécute par ailleurs au sein d’un canevas complexe de
composants aux interactions multiples.

Comment le programmeur peut-il garantir dans la pratique l’utilisation à bon escient
de la mémoire ? Comment peut-il s’assurer de l’efficacité des transferts de données et mes-
sages, de l’usage des contrôleurs DMA ? A-t-il un moyen de placer les données de façon à
en optimiser l’accès, diminuer les défauts de pages, la distance vis-à-vis du nœud de calcul ?
Ce sont des questions auxquelles il n’est pas simple de répondre et auxquelles beaucoup
de programmeurs ne désirent pas répondre. En général l’objectif à atteindre est d’avoir un
système fonctionnel à moindre coût de développement logiciel. La performance du système
est léguée aux autres acteurs : les concepteurs du système, des composants utilisés et de
l’architecture matérielle.

Les concepteurs de systèmes embarqués, à quelques exceptions près, ne sont plus épar-
gnés par ce problème. Les appareils multimédia grand public tels que les PDA, téléphones
mobiles, baladeurs mp3 ou encore les consoles de jeux vidéo, n’échappent pas au problème
de la complexité.
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2.3.3 Accès transparent

Dans ce contexte il est donc impératif de ne pas reporter sur le programmeur le devoir
d’exploiter des caractéristiques précises de l’architecture afin d’optimiser les accès mémoire.
Nous définissons un accès transparent aux données comme la possibilité de manipuler effi-
cacement les données d’un système sans avoir à prendre en compte les détails de l’architec-
ture.

Ceci peut être fourni par certaines couches logicielles, ou bien, par le matériel. Cette
dernière solution permet de garantir l’usage effectif de la solution mise en œuvre à tous les
niveaux du logiciel : système d’exploitation, middleware, application.

L’enjeu de toute nouvelle solution permettant d’améliorer les accès mémoire est donc mul-
tiple, il doit réduire la latence moyenne des accès, être économe en bande passante, être aussi
simple que possible à exploiter et avoir un impact positif ou négligeable sur la consomma-
tion d’énergie.

2.4 Le contexte d’étude

Maintenant que les tendances d’évolution ont été montrées en introduction, que les
contraintes auxquelles nous nous intéressons sont définies, nous pouvons précisément dé-
crire notre contexte d’étude.

Nos travaux se concentrent sur des architectures multiprocesseurs, flexibles, potentiel-
lement embarquées et simples à programmer. Par conséquent elles ont les caractéristiques
suivantes :

Homogène : elles intègrent des processeurs simples et génériques (ARM, SPARC, MIPS,
MicroBlaze, etc).

Caches : elles possèdent des petits caches qui sont une solution efficace et dont l’usage
est transparent pour le programmeur. Leur taille est de quelques kilo-octets.

Cohérence : la cohérence des données est maintenue par le matériel, son coût d’implan-
tation est justifié par une transparence des accès à la mémoire partagée.

Mémoire embarquée : en vue d’une intégration enfouie, toute ou partie de la mémoire
est embarquée dans la puce. Elle est distribuée en bancs dans l’ensemble du système
pour facilité l’intégration et limiter la congestion des accès.

Mémoire partagée : l’ensemble de l’espace d’adressage est partagé par tous les proces-
seurs du système pour simplifier la programmation de l’ensemble.

Réseau d’interconnexion : afin de permettre un passage à l’échelle et de pouvoir inté-
grer plusieurs dizaines de processeurs et bancs mémoire, l’interconnexion est réalisée
par un réseau point-à-point embarqué. Un tel réseau est un NoC1[GG00].

Nœuds de calcul : les composants seront organisés en nœuds de cacul comprenant au
moins une mémoire et un processeur. Ces composants communiquent au travers d’un
sous-réseau local de type crossbar.

Ci-dessous, nous aborderons cette problématique de façon détaillée sous trois angles dif-
férents mais complémentaires.

1Network on Chip
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FIG. 2.3 – Architecture à processeurs homogènes embarquant de la mémoire partagée.

2.5 Caches et cohérence : de nouvelles contraintes

Dans le contexte de notre étude, nous utilisons de la mémoire cache. Nous présentons
ci-après les différents problèmes liés aux nouvelles contraintes des systèmes embarqués.

2.5.1 Caches : simplicité et efficacité

Bien que les caches occupent une partie substantielle de la surface disponible dans une
puce, leurs performances combinées à leur simplicité d’utilisation en font une des solutions
privilégiées pour avoir des accès transparents et efficaces à la mémoire. L’utilisation des
mémoires cache remonte à 1962 [BCP62], ils sont largement utilisées dans les architectures
actuelles. L’usage des caches dans un système multiprocesseur où la mémoire est partagée
implique la présence potentielle de copies des données. La cohérence des données est un
problème majeur des systèmes multiprocesseurs.

2.5.2 Cohérence des données

La cohérence des données peut être gérée de façon logicielle à la charge du programmeur
qui, quand c’est nécessaire, vide les mémoires caches afin de garantir une mise à jour cohé-
rente des données. Néanmoins, il est possible de garantir la cohérence des données avec des
mécanismes matériels. Ainsi, le programmeur n’a plus à se soucier de la gestion des caches.

Le coût en surface du maintient de la cohérence par la matériel est entièrement justifié
par son efficacité et par sa simplicité d’usage vis-à-vis de la programmation logicielle.

La plupart des systèmes multiprocesseurs non embarqués intègrent un protocole de co-
hérence gérée par le matériel et implanté au niveau des contrôleurs de caches et mémoires.

Comme nous le verrons dans le chapitre suivant, il existe une multitude de protocoles de
cohérence. Néanmoins, l’accès aux données est un point critique du système et l’évolution
des technologies remet sans cesse en cause les choix et les solutions des concepteurs. Les
protocoles de cohérence implémentés en matériel n’échappent pas à cette évolution.

2.5.3 Systèmes embarqués et nouvelles contraintes

Les technologies actuelles et à venir, permettent d’intégrer un grand nombre de proces-
seurs dans une même puce. Pour les systèmes enfouis ou embarqués, les contraintes sur la
surface et la consommation requièrent l’intégration de la plupart des composants et des péri-
phériques au sein de la puce. Nous y retrouvons ainsi des modules mémoire, périphériques
d’entrée-sortie, contrôleurs DMA, composants dédiés et plusieurs processeurs.
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2.6 Évaluation et comparaison des protocoles de cohérence mémoire

L’usage d’un NoC est une des solutions privilégiées pour assurer l’interconnexion de
tous ces composants. L’avantage de ce type d’interconnexion est qu’il offre une bande pas-
sante cumulée presque illimitée. Puisque les mémoires sont intégrées à la puce, les transferts
de données entre les caches et la mémoire bénéficient pleinement de la bande passante of-
ferte par le NoC. De fait, celle-ci n’est plus un élément décisif lors de la conception d’un
contrôleur de cache, d’autres éléments comme l’efficacité, la simplicité ou la consommation
d’énergie deviennent prépondérants.

Au vu de ces nouvelles contraintes, ou plutôt, de la disparition d’une partie d’entre-elles,
il convient de ré-évaluer certaines solutions au maintien de la cohérence mémoire.

Plus précisément, les protocoles de mise à jour mémoire de type write-through ont été très
vite écartés à cause du trafic qu’ils généraient sur les liens d’interconnexion partagés (bus)
ou sortant de la puce (multi-carte jusqu’alors).

Le problème auquel nous tenterons d’apporter une réponse est : est-il possible d’envisa-
ger une solution simple mais consommatrice de bande passante à la cohérence des caches ?

2.6 Évaluation et comparaison des protocoles de cohérence mé-
moire

Nous avons dans la section précédente, soulevé un problème vis-à-vis de la meilleure
solution à implémenter dans notre contexte d’étude. Il se pose alors un deuxième problème :
comment comparer deux solutions entre elles ?

Il n’est pas envisageable d’implémenter en matériel tous les protocoles de cohérence
concurrents. Cela aurait un coût prohibitif en temps et en argent. Par conséquent, les archi-
tectes ont recours à une évaluation théorique des protocoles ou à la simulation de modèles.

2.6.1 Modèles de simulation et niveaux d’abstraction

Grâce à la puissance de calcul des systèmes actuels, la simulation des protocoles de co-
hérence est la solution privilégiée de nos jours.

Néanmoins, le modèle de simulation pourra avoir une précision très variable. Il pourra
être décrit très précisément au niveau du bit et du cycle d’horloge mais sa simulation sera
lente, ou bien être abstrait permettant ainsi d’atteindre des vitesses de simulation élevées.

Il est très difficile d’abstraire un protocole de cohérence mémoire et d’obtenir des résul-
tats précis qui prennent en compte toutes les implications des détails de l’architecture. En
effet, les interactions entre le protocole de cohérence et l’accès aux données a des effets de
bord non négligeables et difficiles à modéliser.

De plus, lorsque l’on compare des implantations de protocoles il est très difficile de sa-
voir si la différence de performance observée est due aux caractéristiques intrinsèques du
protocole, ou bien à la qualité de l’implantation qui en a été faite.

Utiliser des modèles de simulation permet de répondre en partie à la question posée.
Néanmoins, il reste le problème suivant : comment comparer précisément des protocoles
de cohérence, par nature très dynamiques, de façon à abstraire les détails de l’implantation
mais tout en continuant de modéliser les effets de bord et les interactions ?
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2.7 Migration des données dans la puce

L’usage de la mémoire cache ne répond pas à tous les problèmes liés aux accès mémoire
et en pose de nouveaux.

2.7.1 La pénalité d’échec

Dans un système comprenant des dizaines de nœuds de calcul et bancs mémoire, la
distance entre un nœud et la donnée sur laquelle il travaille peut être très grande.

L’usage des caches ne permet pas de diminuer la pénalité d’échec, mais seulement d’en
réduire le nombre. Les échecs en cache ont une pénalité d’accès (latence) élevée. Tenter de
réduire indéfiniment le taux d’échec est une mauvaise solution car elle implique une crois-
sance de la taille des caches dont le coût en surface et en temps d’accès deviendrait prohibitif.

Au lieu de réduire le taux d’échec, il serait intéressant de réduire la pénalité d’échec. Une
telle solution pourra être complémentaire à l’usage des caches.

2.7.2 La congestion sur un banc mémoire

Les caches permettent de réduire le nombre d’accès réalisés aux bancs mémoire. Néan-
moins, un nombre élevé de processeurs accédant à des données se trouvant physiquement
dans le même banc mémoire peut créer un point de congestion.

Un point de congestion aura des conséquences dramatiques sur l’ensemble du système.
A l’instar de la congestion d’accès sur un bus, la congestion d’accès sur un banc mémoire
augmente de façon dramatique la latence d’accès aux données.

Ce problème est d’autant plus pertinent que notre contexte d’étude se focalise sur les
architectures multiprocesseurs à mémoire partagée. Il convient donc de trouver une solution
à ce problème qui n’est résolu qu’en partie par l’usage de la mémoire cache.

2.7.3 Surface utile

L’usage des caches pose un nouveau problème : l’occupation de surface utile. En effet,
l’utilisation massive des caches réduit la surface utile de la puce à cause de la duplication
massive des données. La surface occupée par les caches pourrait être mise à profit pour
stocker des données à exemplaire unique, avoir des processeurs supplémentaires ou encore
réduire la taille de la puce. L’idéal serait un système offrant les même performances d’accès
que les caches tout en maximisant la surface utile de la puce.

2.7.4 La solution aux problèmes ou les problèmes de la solution ?

Une solution qui permet de répondre à ces trois problèmes à la fois est de déplacer les
données entre les différents bancs mémoire afin d’optimiser leur placement. Dans un sys-
tème idéal, les données manipulées par une tâche sont placées dans le banc mémoire qui se
trouve à proximité. Dans notre contexte d’étude, nous ne faisons aucune hypothèse sur le
logiciel. Il est fort probable que les tâches en cours d’exécution ne soient pas confinées à un
seul processeur, et qu’elles migrent en fonction de la charge des nœuds et des décisions du
système d’exploitation.

Quelle que soit la solution envisagée, il faudra répondre à trois questions fondamentales :
quand ? ou ? et comment ?
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Quand : le déplacement des données peut se faire a priori (anticipation) ou a posteriori (ré-
action). Cette dernière solution est très certainement la plus simple à réaliser mais en contre
partie, le déplacement des données risque d’être toujours en retard. Au contraire, si l’on est
en mesure d’anticiper de façon juste le comportement dynamique de l’application, il sera
possible de réagir au bon moment pour déplacer les données utilisées. Toute la difficulté est
là, comment anticiper le comportement d’une tâche lorsque l’on n’a aucune hypothèse sur
son implantation ?

Où : si dans le système les tâches travaillent uniquement sur des données privées, il est aisé
de répondre à la question : les données doivent être placées au plus proche de la tâche qui les
utilise. Dans un système multi-tâche et multiprocesseur, les données peuvent être partagées
par plusieurs tâches s’exécutant sur plusieurs processeurs simultanément. Où doit-on pla-
cer les données afin d’améliorer les performances de l’ensemble du système ? Si l’on place
systématiquement les données au « centre » de la puce, ne risque-t-on pas de créer des points
de congestion ?

Comment : même si l’on arrive à répondre convenablement aux questions précédentes,
comment réaliser le transfert des données ? Dois-t-on utiliser une solution logicielle ou bien
une solution gérée par le matériel ? Comment anticiper ou détecter le besoin de migrer des
données ?

2.8 Conclusion

Nous avons soulevé ici un grand nombre de problèmes liés à notre contexte d’étude.
Dans le cadre des systèmes multiprocesseurs à mémoire partagée et distribuée, intégrée
dans la puce, comment fournir un accès transparent et efficace aux données ? L’efficacité
touche trois aspects : la latence d’accès, la simplicité d’usage et finalement l’énergie consom-
mée lors des accès mémoire.

Ce problème global va être abordé par trois aspects disjoints mais complémentaires :
l’étude des protocoles de cohérence des caches, une méthode de comparaison et d’évalua-
tion des protocoles de cohérence, et enfin le placement ou déplacement des données dans le
système.

Nous pouvons ainsi énumérer les principaux problèmes qu’il conviendra de résoudre :
– L’évolution des contraintes dans les systèmes embarqués remet-elle en cause les choix

réalisés quand aux protocoles de cohérence des données à utiliser ?
– L’utilisation d’un protocole de cohérence simple, write-through invalidate est-elle envi-

sageable dans les systèmes multiprocesseurs intégrés ?
– Comment comparer précisément des protocoles de cohérence de façon à abstraire les

détails de l’implémentation mais tout en continuant de modéliser les effets de bord et
les interactions ?

– Comment placer ou déplacer les données sur une puce afin d’améliorer l’efficacité des
accès ?

– Comment réduire la pénalité d’échec d’accès aux caches ?
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Chapitre 3

Caches et cohérence des données

DAns ce chapitre nous aborderons les notions de base concernant les caches. Nous passe-
rons en revue les différentes solutions proposées pour le maintien de la cohérence des

données dans un système. Finalement, nous nous positionnerons vis-à-vis de ces solutions
et des multiples travaux de la communauté scientifique sur le sujet.

3.1 Cache : minimiser la latence et la bande passante

La mémoire cache a été inventée en 1962 [BCP62] comme un moyen de diminuer effica-
cement la latence d’accès aux données. Elle est également utilisée [Goo83] pour diminuer la
bande passante utilisée sur les liens de communication.

Un cache est une mémoire d’accès rapide (S-RAM par exemple) située à proximité de
l’unité de calcul d’un processeur. Le cache contient un sous ensemble (copie) des données
présentes en mémoire.

3.1.1 Accès au cache

Lorsque le processeur a besoin d’accéder à une donnée (lecture ou écriture) il envoie la
requête au cache ¶ (cf. figure 3.1). Le contrôleur vérifie la présence de la donnée en cache
à l’aide d’une comparaison · avec l’étiquette1 ou TAG de la ligne sélectionnée par l’index2.
Il vérifie également l’état et la validité de la ligne à l’aide des bits de contrôle ¸. Si les tests
réussissent, l’accès est un succès (hit) sinon, c’est un échec (miss).

En général (cela dépend de la politique de mise à jour mémoire), en cas de hit la re-
quête est traitée localement. Si c’est une lecture, la donnée est fournie au processeur au cycle
d’exécution suivant (quelques cycles pour les caches de grande taille). Si c’est une écriture,
la donnée est mise à jour ainsi que les bits de contrôle.

Lors d’un miss, la requête est envoyée ¹ à la mémoire. Pour les lectures, la donnée reçue
sera fournie au processeur mais elle sera également placée dans le cache. Les communica-
tions entre le cache et la mémoire se font à la granularité de la ligne. Ainsi, pour placer la
nouvelle ligne en cache il faudra potentiellement évincer une donnée º et mettre à jour le
TAG et les bits de contrôle.

1bits de poids fort de l’adresse
2portion de bits contiguë à l’étiquette

Pierre de Massas 17
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FIG. 3.1 – Différentes étapes de l’accès à un cache à correspondance directe.

3.1.2 Choix des données, associativité et ordre d’évincement

Lors d’un évincement, le choix de la ligne à remplacer dépend de l’algorithme choisi.
Lorsqu’un cache est à correspondance directe (direct mapped) la question ne se pose pas et
l’emplacement est choisi par son index (cf. figure 3.1).

Dans un cache associatif (partiellement ou totalement), le choix de la ligne peut être fait
au hasard, dans un ordre FIFO3 ou LRU4. Chacun de ces algorithmes a ses avantages et
inconvénients, le plus performant mais également le plus coûteux à implanter est le LRU.

3.1.3 Le cache des instructions

Un processeur peut requérir deux types de données (au sens physique) : des instructions
et des données (au sens programme). La plupart des architectures courantes sont de type
Harvard où l’accès aux instructions et aux données se fait à des caches différents (figure 3.2)
par des ports différents. Ceci permet à un processeur à plusieurs étages (pipeline) de ne pas
avoir des conflits d’accès au cache par les étages responsables de la lecture d’une instruction
et de l’accès aux données.

Dans ce type d’architecture, le cache des instructions et le cache des données sont sépa-
rés et fonctionnent de façon indépendante. Néanmoins, le contrôleur de cache peut n’avoir
qu’une seule interface sur le réseau. En cas de conflit, les requêtes aux données sont en gé-
néral prioritaires.

3.2 Politiques de mise à jour mémoire

En cas d’écriture, il existe deux politiques de mise à jour mémoire : write-through et write-
back.

Write-through : lors d’une écriture, la requête est toujours propagée à la mémoire. Ainsi, la
mémoire possède à tout instant la dernière valeur écrite par le processeur. Si lors de l’écriture

3first-in first-out : premier arrivé, premier servi
4Least Recently Used, le moins récemment utilisé
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FIG. 3.2 – Architecture Harvard, les accès aux instructions et aux données se font indépen-
damment.

la donnée est en cache, celle-ci est également mise à jour.
Un avantage de cette politique c’est que lors d’un échec en lecture, la ligne de cache qui

est évincée n’a pas besoin d’être recopiée en mémoire.

Write-back : dans le cas d’une écriture, si la donnée est présente dans le cache alors la
requête est traitée localement. Un bit de contrôle permet d’indiquer que cette ligne est mo-
difiée (noté M ou D pour Dirty). Aucun accès à la mémoire n’est nécessaire, on économise
ainsi de la bande passante sur le lien de communication.

Si la donnée n’est pas en cache, on applique en général une politique write-allocate. Dans
ce cas, la donnée est préalablement lue en mémoire et mise en cache ; elle est ensuite modifiée
localement.

Lors d’un échec en lecture (ou d’écriture avec allocation) il faut écrire la ligne évincée
en mémoire si celle-ci est marquée comme étant modifiée. Cette écriture peut toutefois être
réalisée après la lecture de la ligne afin de débloquer au plus tôt le processeur.

3.3 Cohérence des données

Comme nous l’avons vu dans le problématique (cf. section 2.5.1, page 10), un des pro-
blèmes majeur des systèmes multiprocesseurs est le maintien de la cohérence des données.
Nous n’aborderons pas ici la cohérence des données faite de manière logicielle car celle-ci a
été écartée de notre contexte d’étude. Afin de maintenir la cohérence des données dans un
système, il y a deux façons de procéder :

Diffusion des écritures : lorsqu’un processeur émet une écriture, la valeur est diffusée
dans le système et toutes les copies sont mises à jour. Cette technique est rarement utilisée
car sa mise en œuvre est complexe à cause de certaines difficultés et limitations. En effet,
la propagation des données à chaque écriture consomme de la bande passante. De plus,
les conflits d’accès au cache par les requêtes provenant du processeur et celles reçues de
l’extérieur peuvent nuire aux performances du système.

Invalidations lors des écritures : lorsqu’un processeur émet une écriture, toutes les copies
du système sont invalidées. Nous sommes dans un schéma « plusieurs lecteurs, un seul écri-
vain ». Cette technique est de loin la plus utilisée de part sa simplicité de mise en œuvre et
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d’un certain nombre d’avantages. Le premier avantage est une économie substantielle de la
bande passante. En effet, seul un nombre restreint des données invalidées seront à nouveau
accédées par les nœuds concernés (miss en cache). Deuxièmement, l’invalidation d’une ligne
mémoire se fait très simplement par la mise à zéro des bits de contrôle du TAG. De plus, afin
de minimiser l’interférence entre les accès du processeur local et les invalidations en prove-
nance des autres caches, le contrôleur peut avoir un double du TAG pour traiter efficacement
les invalidations (cf. figure 3.3).

Nous ne détaillerons pas davantage les tenants et aboutissants de ces deux façons de
procéder. Dans nos travaux nous supposons l’usage d’un protocole à invalidations.

Nous présentons ici les différentes techniques gérées par le matériel pour maintenir la
cohérence des données. Il existe deux grandes familles d’interconnexion, les bus et les autres
(point-à-point). Pour chacune de ces familles il existe une technique appropriée.

3.3.1 Bus : espionnage

Les bus sont un moyen d’interconnexion simple et peu coûteux à mettre en œuvre. C’est
un moyen de communication partagé par tout les intervenants, c’est-à-dire qu’il ne peut y
avoir qu’un seul composant à la fois qui puisse émettre une requête.

Lorsqu’un composant émet une requête les autres peuvent néanmoins « l’obser-
ver » comme on peut le voir dans la figure 3.3. Cet espionnage (snooping) du bus est utilisé
pour maintenir la cohérence des données. Ainsi, les caches vont continuellement espionner
les requêtes qui transitent sur le bus. En cas d’une écriture ils peuvent décider d’invalider
leur copie ou mettre à jour la valeur. En cas de lecture, ils peuvent changer l’état de partage
de la copie ou encore émettre sur le bus la version modifiée qu’ils possèdent.

FIG. 3.3 – Espionnage des requêtes sur bus.

Le caractère « partagé » du bus a l’inconvénient qu’il limite énormément la bande pas-
sante disponible pour chacun des intervenants. Néanmoins il permet de propager très sim-
plement les informations nécessaires à la cohérence des données à tous les intervenants.

Cette limitation en bande passante à poussé les concepteurs à privilégier les approches
write-back. Les premiers protocoles implantés furent le write-once (1983) [Goo98], le pro-
tocole Illinois (1984) [PP84] et le protocole Berkeley(1985) [KEW+85]. Peu de temps
après suivirent les protocoles Dragon (1987) [McC84], Firefly [TS87] et Synapse [Fra84].

Tout ces protocoles, basé sur l’espionnage d’un bus, utilisent (au moins partiellement)
une politique de mise à jour mémoire de type write-back.
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Un protocole de cohérence avec une politique write-through est le write-through invalidate.
Ce protocole est tout simplement la combinaison d’une politique de mise à jour mémoire
write-through avec un mécanisme d’invalidations lors des écritures.

Les protocoles qui utilisent une politique write-through sont pénalisés vis-à-vis des pro-
tocoles qui utilisent une politique de type write-back. Tout d’abord, ils sont très gourmands
en bande passante alors que celle-ci est une ressource limitée sur un bus. De plus, dans un
protocole de type write-back la lecture par un nœud d’une donnée modifiée dans un autre
cache peut être réalisée à moindre coût. Dans ce cas, le nœud qui possède la donnée modi-
fiée va, grâce à l’espionnage, pouvoir l’envoyer sur le bus afin de satisfaire la requête initiale.
Au final, l’accès à la donnée aura eu une latence sensiblement égale à un accès direct à la
mémoire.

En résumé, une politique de type write-back n’offre que des avantages sur un bus. Les
diverses études comparatives sur le sujet [AB86, TM94, QY89] montrent effectivement que
le protocole write-through invalidate offre de piètres performances dans une architecture à
base de bus.

L.Benini a réalisé une étude comparative des différents protocoles de cohérence à base
de bus pour les systèmes embarqués [LPB06]. Sa conclusion est la même, le protocole write-
trough invalidate n’est pas compétitif sur un bus.

3.3.2 NoC : répertoires

Sur les réseaux d’interconnexion point-à-point comme les cross-bars, anneaux, mesh-2D,
l’utilisation d’un répertoire pour le maintien de la cohérence est la meilleure solution.

Le répertoire est un ensemble de bits associé à un bloc qui indique quel cache possède
une copie et dans quel état (cf. figure 3.4). Lorsqu’une requête atteint le banc mémoire ¶, le
répertoire est interrogé pour connaître l’état de partage de cette ligne ·. En fonction du pro-
tocole implanté des requêtes (invalidations) peuvent être envoyées aux copies du système
¸. La réception d’une invalidation oblige le contrôleur à modifier l’état de la ligne concernée
et (en fonction du protocole) d’émettre une requête d’acquittement ou de mise à jour.

FIG. 3.4 – Principe des protocoles de cohérence faisant usage d’un répertoire.

L’arbitre du protocole n’est plus le bus qui sérialise les requêtes, mais le répertoire. Ici,
une attention toute particulière doit être apportée à la gestion des acquittements et à la syn-
chronisation des requêtes. Bien qu’en théorie l’implantation d’un protocole à base de réper-
toire puisse paraître aisée, dans la pratique elle est beaucoup plus complexe que celle d’un
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protocole à espionnage de bus.
L’usage d’un répertoire est obligatoire dans la mesure où il n’est pas possible, à l’instar

d’un bus, de propager toutes les requêtes à tous les intervenants du système.
La première réalisation a été faite par Tang en 1976 [Tan76]. Depuis, plusieurs solutions

et variantes ont vu le jour [CF78, AB84]. Des études comparatives des différentes solutions
ont été réalisées [TM94, ASHH88, Ste90].

Toutes les études et solutions proposées concernent des systèmes où la politique de mise
à jour mémoire est write-back. Dans ces études, les architectures étudiées ne sont pas inté-
grées dans une puce, mais elles sont réparties sur un ensemble de puces, cartes ou machines.

3.3.3 Protocole write-through, positionnement

Dans notre étude, nous allons montrer la viabilité du protocole write-through invalidate
sur un NoC. Une des hypothèses forte est que la mémoire partagée se trouve distribuée
dans la puce, ainsi la bande passante disponible est très supérieure à celle que l’on trouve
dans les solutions étudiées. Nous bénéficierons d’une grande simplicité d’implantation et
d’une mise à jour constante des données en mémoire.
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Protocoles de cohérence, mise à jour
mémoire

L’intégration sur une même puce des processeurs et des mémoires, ainsi que l’utilisa-
tion d’un NoC au lieu d’un bus comme moyen de communication, redéfinissent les

contraintes de la conception d’un système embarqué.
La bande passante offerte dans ce contexte n’est plus le point critique du système. Il

convient donc de se concentrer sur les autres aspects de l’efficacité d’un protocole : la latence,
la consommation et la complexité.

Nous présentons dans ce chapitre une étude comparative du protocole write-through in-
validate, simple mais décrié par sa consommation en bande passante, il mérite d’être ré-
évalué dans ce contexte précis.

4.1 Protocoles, caractéristiques et motivations

4.1.1 Le protocole write-though invalidate et ses avantages

Ce protocole est la combinaison d’une mise à jour mémoire write-through avec un pro-
tocole d’invalidations write-invalidate. Dans le contexte de nos travaux, le protocole d’in-
validations est basé sur un répertoire (directory based). Nous en énumérons ci-dessous les
différentes caractéristiques.

Toute écriture est propagée en mémoire. Cette caractéristique est la raison principale pour
laquelle il n’est pas ou peu utilisé dans les systèmes multiprocesseurs. En effet, la plupart des
systèmes multiprocesseurs utilisent un bus ou tout autre moyen d’interconnexion à bande
passante limitée. Comme nous l’avons vu précédemment, l’usage de cette politique de mise
à jour mémoire n’est pas envisageable sur un bus. Toutefois, nos travaux portent sur des
plateformes multiprocesseurs sur puce faisant usage d’un NoC. Ce type d’interconnexion
fournit une bande passante cumulée bien supérieure à celle d’un bus.

Dans un système avec des caches write-through, en moyenne une instruction sur 15 est
une écriture et donc un accès à la mémoire (la plupart des lectures sont des succès en cache).
Dans de telles conditions, il est difficile de saturer les liens de communication. Toutefois, la
congestion peut apparaître sur le nœud mémoire s’il est accédé simultanément par un grand
nombre de processeurs.

Enfin, afin d’amoindrir l’influence des écritures sur l’accessibilité des liens de communi-
cations, les caches posséderont un tampon d’écriture (write-buffer).
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Une mémoire toujours cohérente. L’avantage inhérent des écritures propagées est le fait
d’avoir des données toujours cohérentes en mémoire. De fait, la mémoire possède toujours
la dernière copie d’une donnée ce qui simplifie le protocole de cohérence. Contrairement à
un protocole de type write-back, il n’est pas nécessaire de récupérer dans un autre cache la
dernière copie d’une donnée.

Dans une implantation autour d’un bus, ceci était une tâche aisée car l’espionnage des
requêtes permettait au propriétaire de la donnée valide d’envoyer la donnée demandée.
De plus, le temps de transfert d’un cache à un autre est sensiblement équivalent à celui de
l’accès à une mémoire (intégrée à la puce).

L’utilisation d’un NoC rend impossible l’espionnage des requêtes, et donc un transfert de
cache à cache d’une manière aussi simple. L’interrogation du répertoire afin de déterminer
où se trouve la donnée valide est obligatoire. Par conséquent, récupérer la donnée depuis un
autre cache de façon directe, ou bien à l’aide du contrôleur mémoire sera bien plus coûteux
qu’une simple lecture en mémoire.

4.1.1.1 Simplicité d’implantation

Le protocole write-through invalidate est le plus simple des protocoles existant. Une com-
plexité réduite se traduit par une économie de surface et une économie d’énergie au niveau
de la gestion du protocole.

4.1.2 Protocoles comparés dans cette étude

Nous allons comparer ici deux protocoles. D’un côté le protocole write-through invalidate
dont les principaux arguments ont été présentés ci-dessus, et de l’autre un protocole write-
back invalidate dont nous détaillerons l’implantation ci-dessous.

4.1.2.1 Protocoles de haut niveau

Write-trough invalidate (WTI) : la machine à états présentée dans la figure 4.1(a) montre
les deux états possible d’une ligne de cache.

I : La ligne n’est pas en cache ou elle est marquée comme étant invalide.
V : La ligne est en cache. Les lectures sont traitées localement, les écritures sont propa-

gées à la mémoire qui se chargera d’invalider les autres copies du système.

Write-back invalidate (WB-MESI) : ce protocole est plus complexe, comme nous pouvons
le voir dans la figure 4.1(b), une ligne de cache possède quatre états possibles :

I : La ligne n’est pas en cache ou elle est marquée comme étant invalide.
S : La ligne est en lecture seule, un ou plusieurs caches possèdent une même copie. Cet

état est atteint lors d’un miss en lecture, ou d’une invalidation due à un miss en lecture
d’un autre cache, obligeant la ligne à passer d’un état E ou M à S. Seul les lectures sont
traitées localement, une écriture génère une demande d’exclusivité afin, d’une part
invalider les autres copies du système et d’autre part, récupérer une copie à jour de la
donnée si cela est nécessaire.

M : La ligne est modifiée en cache, toute lecture ou écriture est gérée localement.
E : Suite à un miss de lecture, si personne ne possède de copie de cette ligne, la réponse

du contrôleur mémoire est marqué comme « exclusive » . Dans ce cas, cette copie est
unique et toutes les requêtes du caches sont traitées localement (lecture, écriture).
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(a) Write-through invalidate : WTI (b) Write-back invalidate : WB-MESI

FIG. 4.1 – Automates d’états des protocoles implantés

4.1.2.2 Implantation matérielle des protocoles

L’implantation d’un protocole quel qu’il soit laisse au concepteur une grande liberté
quand aux choix à réaliser. Afin d’obtenir des résultats précis, à l’aide d’une plateforme
de simulation CABA (cycle-accurate, bit-accurate), nous avons dû décrire et modéliser en-
tièrement les composants mis en jeu (contrôleur de cache et contrôleur mémoire).

L’implantation réalisée influe sur les résultats obtenus, par conséquent nous allons dé-
tailler la façon dont sont gérées chacune des actions des protocoles. En fonction des im-
plantations, un nombre différent d’actions et de messages peuvent circuler pour un même
changement d’état dans le protocole de haut niveau.

La plus grande partie de la latence d’accès à la mémoire provient des parcours cache-
mémoire des requêtes et réponses. Notons Lm la latence moyenne qui sépare deux nœuds
du système.

Ci-dessous, nous allons détailler la manière dont les deux protocoles comparés vont im-
planter les différentes transitions d’états :

Requêtes de lecture : dans les deux implantations (WTI et WB-MESI), un échec en lecture
a une latence d’au moins 2.Lm, temps nécessaire à l’envoi d’une requête vers la mémoire et
à la réception de la réponse.

Néanmoins, dans le protocole WB-MESI la ligne désirée peut être dans un état M dans
un autre cache. En conséquence, il est nécessaire d’envoyer également une invalidation spé-
cifique pour faire passer la ligne dans l’état S et récupérer par la même une copie à jour.
Cette action prend 2.Lm cycles supplémentaires.

Requêtes d’écriture : dans le protocole WTI, les succès et les échecs d’écritures sont traités
de la même façon : une mise à jour est envoyée à la mémoire.

Si après une interrogation du répertoire, il s’avère qu’il n’y pas d’autres copies dans le
système, une réponse est immédiatement envoyée au contrôleur de cache. Dans ces condi-
tions la requête a pris 2.Lm cycles d’horloge. Si une copie doit être invalidée, la durée de la
requête est de 4.Lm cycles d’horloge. Néanmoins, l’usage d’un tampon d’écriture permet de
ne pas bloquer le processeur tant qu’il ne subit pas un échec de lecture en cache avant que
l’écriture soit achevée.
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Dans le protocole WB-MESI, une écriture est un échec (ou interprétée comme tel) si la
ligne est dans les états S ou I. Dans le premier cas, une copie à jour va être lue en mémoire
(2.Lm) ou récupérée depuis un autre cache (4.Lm) par l’envoi d’invalidations.

Dans le deuxième cas, la requête peut prendre jusqu’à 6.Lm comme le montre la figure
4.2. En effet, pour l’allocation de la nouvelle ligne il peut être nécessaire de réaliser l’écriture
de la ligne évincée (write-back). Malgré cela, le processeur n’est bloqué que pendant l’allo-
cation de la ligne car l’écriture de la ligne évincée est effectuée après à l’aide d’un tampon
d’écriture.

Finalement, si ligne est dans un état E ou M aucun envoi de requête n’est nécessaire, les
écritures sont traitées localement en 1 cycle d’horloge.

Nous notons ici que dans la plupart des cas les écritures sont plus coûteuses en temps
pour le protocole WB-MESI. Il est vrai que lorsque la ligne est dans les états M ou E l’accès en
écriture est traité localement, mais par ailleurs, la présence d’un tampon d’écriture permet
de masquer la latence aux processeurs dans un protocole WTI.

Le tableau 4.1 résume les caractéristiques des deux protocoles :

FIG. 4.2 – Exemple d’un accès qui coûte 6.Lm cycles d’horloges dans le protocole WB-MESI.
Les adresses @′ et @” ciblent la même ligne dans le cache à correspondance directe.

Action processeur WTI WB-MESI
Lecture, hit 0 0
Lecture, miss 2 b.* hops 2 ou 4 hops b., (+2 n.b.**)
Écriture, miss 2,4 hops n.b. 2,4 b., (+2 n.b.)
Écriture, hit, état S 2,4 hops n.b. 2,4 hops b.
Écriture, hit, état E - 0
Écriture, hit, état M - 0

TAB. 4.1 – Coût en nœuds traversés dans chacun des protocoles

* accès non bloquant, mais peut pénaliser l’accès bloquant suivant pour garantir l’ordre des
opérations
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** accès bloquant, le processeur est en attente de la donnée

Les implantations qui ont été faites de nos protocoles ne sont probablement pas opti-
males. Nous aurions pu imaginer que l’acquittement des invalidations se fasse directement
auprès des caches ayant effectué la requête, faisant chuter la latence d’accès de 4 à 3.Lm.

Malgré cela, les principes suivis pour l’implantation ont été les mêmes, les protocoles
restent donc comparables entre eux.

4.2 Expérimentations

Afin d’évaluer et comparer les protocoles WTI et WB-MESI nous avons réalisé leur im-
plantation dans un environnement de simulation. Nous décrivons ci-dessous l’environne-
ment de simulation utilisé, les architectures modélisées et la couche logicielle utilisée.

4.2.1 Environnement de simulation et architecture matérielle

Environnement de simulation

Nos plateformes de simulation ont été construites à l’aide de la bibliothèque de compo-
sants SoCLib [soc]. La plupart des composants sont décrits avec une précision au niveau du
cycle d’horloge et du bit d’information CABA1.

Certains composants sont décrits avec moins de précision. Ceci est notamment le cas du
réseau d’interconnexion. Le composant utilisé « Generic Micro Network » (GMN) est décrit
au niveau du cycle d’horloge, mais son implantation n’est pas réaliste. Il est modélisé comme
un double crossbar (cf fig. 4.3) (pour les requêtes et les réponses) avec des files d’attentes.
Ces dernières, de profondeur configurable, permettent de modéliser la latence minimum de
traversée (file de délai) et la capacité du réseau (file de capacité).

FIG. 4.3 – Architecture du GMN, la file de délai a un temps de traversée constant, la file de
capacité peut être traversée en 1 cycle.

Ce composant a un comportement proche d’un NoC car il est peu sensible à la congestion
et il est de type point-à-point. Son défaut majeur est que tous les composants sont virtuelle-

1Cycle-Accurate, Bit-Accurate
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ment placés à la même distance les uns des autres, il ne permet donc pas de modéliser une
topologie.

Malgré cela, le point important est que les deux protocoles implantés soient comparés
sur la même base, l’erreur de précision obtenue sur le résultat absolu n’est pas gênante car
nous nous concentrerons uniquement sur les comparaisons des résultats relatifs.

Cette bibliothèque nous permet de modéliser des plateformes contenant des dizaines de
processeurs, mémoires et périphériques communiquant à l’aide du protocole VCI2 [vci00].

Descriptif des architecture modélisées

Dans la figure 4.4 nous présentons les architectures modélisées. Nous avons utilisé des
processeurs Sparc V8 d’architecture Harvard (cache instructions et données séparées). No-
tons que les deux caches partagent la même interface VCI sur le réseau afin de réduire sa
surface.

Nous utilisons deux types d’architectures, l’une est très centralisée et l’autre au contraire
très décentralisée. Les deux intègrent de 4 à 100 processeurs. L’architecture décentralisée
possède un nombre variable de bancs mémoire.

Le tableau ci-dessous résume les caractéristiques des deux architectures.

Nombre de processeurs n = {4, 16, 32, 64}
Nombre de bancs mémoire m = {2, n + 3}
Processeur utilisé SPARC-V8 et une FPU
Taille du cache des données 4Kb

Taille du cache des instructions 4Kb

Taille d’une ligne de cache 32 bytes
Politique d’évincement du cache Direct-mapped
Taille du tampon d’écritures 8 words (32 bytes)
Configuration du GMN Mesh - 2D
Latence du réseau 3.23

√
n + m + 3

TAB. 4.2 – Caractéristiques des plateformes simulées

4.2.2 Applications

4.2.2.1 Application synthétique : simple_test

Afin de valider nos protocoles et d’observer certaines tendances, nous avons utilisé une
application synthétique. Cette application crée un tableau de travail à deux dimensions. Cet
ensemble est divisé de façon régulière entre les différents processeurs du système. Chaque
processeur va réaliser un calcul simple sur le sous-ensemble qui lui est dédié et celui-ci, aura
un taux de recouvrement avec les zones voisines paramétrable. Nous pouvons ainsi obser-
ver le comportement des différents protocoles en fonction du taux de partage des données.

Dans la figure 4.5 nous présentons le placement des données de l’application en fonction
du type de plateforme considérée. La distribution des données sur l’ensemble des bancs
mémoire aura une influence déterminante sur le comportement des protocoles.

Cette application, très simple, ne requiert le support d’aucun système d’exploitation.
Ainsi, l’ensemble des accès réalisés est entièrement déterminé par l’application.

2Virtual Component Interface
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(a) Architecture centralisée

(b) Architecture décentralisée

FIG. 4.4 – Description des deux architectures utilisées

4.2.2.2 SPLASH-2

Nous avons utilisé 6 applications du jeu de test SPLASH-2. Dans [CME+95] nous pou-
vons trouver une description détaillée des applications SPLASH-2 utilisées (taux de partage
des données, nombre de synchronisations, taille des problèmes, etc.). Ce jeu d’applications
a été conçu pour évaluer les machines parallèles à mémoire partagée et distribuée. Bien que
des jeux de test plus récents existent, ceux-ci sont toujours une référence et sont exécutables
en un temps abordable sur nos plateformes de simulation.

Les applications fournies sont en général des applications parallèles de calcul intensif.
Un ensemble de travail est divisé en n tâches réparties sur un ensemble de processeurs. Les
tâches synchronisent régulièrement leurs résultats à l’aide de barrières de synchronisation.

Ces applications requièrent les services d’un système d’exploitation, de librairies stan-
dards (entrée/sortie essentiellement) et d’opérations de calcul à virgule flottante.
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FIG. 4.5 – Application de test et validation simple_test : répartition des données en fonc-
tion de l’architecture considérée.

4.2.2.3 MJPEG

L’application de décodage vidéo Motion-JPEG est décrite par un ensemble de tâches
communicantes à l’aide de files d’attentes (cf. figure 4.6).

FIG. 4.6 – Application mjpeg décrite à l’aide de tâches communicantes

Contrairement aux applications précédentes, celle-ci traite un flux de données, elle est
donc décrite en plusieurs étages (fetch, compute, dispatch). Le premier étage fetch lit
le flux de données depuis un fichier que l’on accède au travers d’un module matériel TG. Il
décompresse les données et les envoie à l’étage suivant.

L’étage compute, qui réalise le décodage des images, est parallélisable en plusieurs
tâches. La configuration optimale dans notre contexte est de trois tâches (C0, C1 et C2). L’in-
térêt de cette application est que les tâches ont toutes une fonction spécifique et travaillent
sur un flux de données. Le schéma des accès des processeurs à la mémoire varie donc en
fonction de la tâche exécutée et au cours du temps.

Pour cette application nous mesurons le temps de décodage nécessaire à 4 images cou-
leur d’une résolution de 320× 240 pixels.
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4.2.3 Système d’exploitation

Les applications (à l’exception de simple_test) requièrent des services qui sont fournis
par un système d’exploitation. Nous utilisons ici Mutek[PG03] qui fourni un sous-ensemble
de l’API POSIX et permet d’exécuter des tâches parallèles sur une plateformes multiproces-
seurs. Ce système est configurable au niveau du placement des données et de la répartition
des tâches :

Ordonnancement et données centralisées : dans cette configuration Mutek distribue
l’exécution des tâches sur les processeurs disponibles avec une politique premier ar-
rivé, premier servi.
Les tâches peuvent migrer entre les processeurs de façon aléatoire. Cette configuration
n’est pas idéale pour les architectures de grande taille car l’accès à l’ordonnanceur
centralisé devient un point de congestion.
De plus, les données, piles, tas et code sont centralisés sur deux bancs mémoire comme
on peut le voir dans la figure (4.4).

Ordonnancement et données distribuées : dans cette configuration, les tâches peuvent
être explicitement dédiées à un processeur. Ainsi, il est possible statiquement de dis-
tribuer les tâches sur les processeurs et d’en empêcher toute migration.
Mutek utilise un ordonnanceur par processeur afin d’éviter tout point de congestion.
De plus, les piles d’exécution sont placées dans les mémoires locales des processeurs
favorisant ainsi la distribution des accès à la mémoire.

Nous utilisons la configuration centralisée de Mutek sur l’architecture centralisée, et la
configuration décentralisée sur l’architecture éponyme. Ainsi, nous avons deux plateformes
de simulation.

4.3 Résultats et commentaires

Nous détaillons ici les résultats obtenus avec les différentes applications et les différentes
plateformes. Les trois informations relevées sont le temps d’exécution, la quantité de trafic
généré et la latence moyenne des accès.

4.3.1 simple_test

Cette application a été exécutée sur des plateformes contenant de 4 à 100 processeurs.
Les résultats sont présentés dans les figures 4.7 et 4.8.

4.3.1.1 Résultats sur l’architecture centralisée

Latence d’accès : nous observons que le protocole WTI offre de moins bonnes latences
d’accès aux données comparé au protocole WB-MESI. La diminution de la taille des caches
ou l’augmentation du taux de partage des données réduit l’écart observé. Deux causes ex-
pliquent ce phénomène. D’une part l’accès à une donnée modifiée dans un autre cache est
très coûteux en WB-MESI, d’autre part les échecs en écriture dans les caches induisent un
coût en latence pour le protocole WB-MESI.

Trafic généré : le protocole WTI génère dans le pire cas à peu près 3,5 fois plus de trafic
que le protocole WB-MESI. Le placement centralisé des données devient un point de conges-
tion qui explique les latences élevées des accès aux données. Ce résultat est très dépendant
de l’application utilisée et ne peut donc pas être généralisable. Néanmoins ce résultat est
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(a)

(b)

FIG. 4.7 – Trafic et latence moyenne pour l’application simple_test sur l’architecture cen-
tralisée.
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(a)

(b)

FIG. 4.8 – Trafic et latence moyenne pour l’application simple_test sur l’architecture dé-
centralisée.
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conforme à nos attentes. L’évolution du trafic généré en fonction des paramètres (taille de
cache, taux de partage des données) va dans le même sens que l’évolution de latence d’accès,
l’écart entre WTI et WB-MESI diminue et devient marginal.

4.3.1.2 Résultats sur l’architecture décentralisée

Latence d’accès : d’une manière générale les résultats sont meilleurs sur l’architecture dé-
centralisée. Ceci est dû en partie à la meilleure distribution des données qui contribue à
diminuer la latence des accès de façon considérable. Ceci permet également de mettre en
évidence l’existence d’une congestion d’accès dans l’architecture précédente.

L’usage de caches de 8 kilo-octets permet d’avoir un ensemble de travail entièrement
contenu en cache. Nous observons donc ainsi l’influence du partage des données sur les
latences d’accès.

Le partage des données donne un avantage certain au protocole WTI qui offre ainsi une
plus faible latence d’accès. Lorsque les données ne sont pas partagées et que le cache est
suffisamment grand, alors le protocole WB-MESI prend l’avantage. Puisqu’il n’y a pas de
congestion d’accès, le problème est lié à l’efficacité de l’implantation du tampon d’écritures.
Les lectures après écritures doivent attendre l’acquittement de la première afin de garantir
la consistance des données. Le protocole WB-MESI a ici un avantage.

Le partage des données permet au protocole WTI de profiter des mises à jour continues
de la mémoire ce qui réduit de moitié la pénalité des échecs en mémoire.

Trafic généré : le protocole WTI génère à peu près 5 fois plus de trafic que le protocole
WB-MESI comme dans l’architecture précédente. En effet, la répartition des données a une
légère influence sur le trafic généré. généré.

Les différences que l’on peut observer avec la première architecture sont dues à des
conflits d’adresse dans le cache. Celui-ci est à correspondance directe et est donc sensible
au placement des données. Ceci explique certainement le point discordant que l’on peut
observer avec 64 processeurs (sur l’architecture centralisée).

Notons que la bande passante cumulée disponible sur le réseau croît avec le nombre de
nœuds connectés.

4.3.1.3 Conclusions sur l’application simple_test

Cette application nous a permis de mettre en évidence certains avantages et inconvé-
nients du protocole write-through. Comme nous pouvions l’imaginer, le trafic généré n’est
pas un problème pour le réseau. Néanmoins, l’accès à un banc mémoire en particulier
peut devenir un point de congestion. Les expérimentations avec l’architecture centralisée
montrent bien ce phénomène : le protocole WTI offre de moins bonnes performances dans
toutes les situations.

La distribution des données permet d’éviter les points de congestion et donne un avan-
tage au protocole WTI. Celui-ci tire profit d’une mémoire toujours à jour et par conséquent,
le maintien de la cohérence des données a une influence sur les performances moins pro-
noncée que pour le WB-MESI.

Nous observons donc les tendances suivantes :
– Le partage des données favorise le protocole WTI, essentiellement grâce à une pénalité

d’échec moins élevée en moyenne.
– Une bonne distribution des données est nécessaire pour éviter des points de conges-

tion avec le protocole WTI.
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– Une taille de cache importante favorise le protocole WB-MESI qui bénéficie d’écritures
locale en un cycle après avoir alloué la donnée en cache.

4.3.2 Applications SPLASH-2 et MJPEG

(a) RAYTRACER teapot 128× 128 (b) BARNES (c) OCEAN continuous partition
(130× 130 grid size)

(d) OCEAN non continuous parti-
tion (130× 130)

(e) WATER n-squared (f) WATER spatial

(g) Motion-JPEG : 256x144 pixels,
4 images

FIG. 4.9 – Temps d’exécution des applications

Pour ces applications, afin d’éviter les problèmes de congestion que nous avons précé-
demment montré, nous n’avons réalisé des simulations que sur l’architecture décentralisée.
Les résultats obtenus sont présentés dans les figures 4.9 et 4.10.

Pierre de Massas 35



Chapitre 4 Protocoles de cohérence, mise à jour mémoire

(a) RAYTRACER teapot 128× 128 (b) BARNES (c) OCEAN continuous partition
(130× 130 grid size)

(d) OCEAN non continuous parti-
tion (130× 130)

(e) WATER n-squared (f) WATER spatial

(g) Motion-JPEG : 256x144 pixels,
4 images

FIG. 4.10 – Cumul du trafic généré, il inclue toutes les requêtes et toutes les réponses émises
sur le réseau d’interconnexion.

4.3.2.1 Analyse des résultats

Temps d’exécution : contrairement à nos attentes, le protocole WTI offre des moins bonnes
performances que le protocole WB-MESI dans la plupart des applications testées. Néan-
moins, la différence de performance ne dépasse pas les 20% et est en général inférieure à
10%.

D’une manière similaire, le protocole WTI offre un gain faible en temps d’exécution pour
les applications ocean-c et ocean-nc.
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Trafic généré : le trafic généré est, dans son ensemble, similaire pour les deux protocoles.
D’après la littérature et les tests préliminaires avec l’application simple_test, nous de-
vrions avoir une quantité de trafic générée bien supérieure pour le protocole WTI que pour
le protocole WB-MESI. Néanmoins, nous observons que la différence de trafic est faible pour
raytracer, ocean-nc, ocean-c et mjpeg. Cette différence ne dépasse pas les 20%.

La plus grosse différence observée en terme de trafic est pour l’application water-ns où
le protocole WTI génère 4 fois plus de trafic que le protocole WB-MESI. Notons par ailleurs
que dans certains cas le protocole WTI génère moins de trafic que le protocole WB-MESI,
c’est le cas pour ocean-c, ocean-nc et raytracer (32 processeurs).

4.3.2.2 Conclusions sur les applications

Nous avons constaté que :
– Le protocole WTI offre des performances similaires au protocole WB-MESI bien

qu’étant un peu en retrait.
– Le trafic généré par le protocole WTI est jusqu’à 4 fois supérieur à celui généré par le

protocole WB-MESI
Il convient de relativiser ces résultats, qui au premier abord, ne semblent pas très bons.
Rappelons tout d’abord qu’un des principaux avantages du protocole WTI est sa simplicité
de mise en œuvre.

Deuxièmement, nous avons montré ici que ce protocole était tout à fait comparable à
notre implantation WB-MESI en terme de performances contrairement à ce que présageaient
les différentes études mentionnées.

4.4 Conclusion de l’étude

Nous avons réalisé tout au long de ce chapitre une étude comparative des protocoles
write-through invalidate (WTI) et write-back invalidate (WB-MESI). Nous en avons réalisé des
implantation précises au niveau CABA, que nous avons comparé à l’aide de la simulation
d’architectures multiprocesseurs à mémoire partagée et distribuée.

L’utilisation d’une application de test contrôlée et synthétique (sans système d’exploi-
tation) nous a permis de montrer un gain en performances dans certaines situations. Dans
les systèmes où les données sont suffisamment distribuées, le protocole write-through inva-
lidate a l’avantage sur le protocole write-back invalidate car il permet de diminuer la latence
moyenne des accès. Par ailleurs, le trafic généré est certes plus important, mais il n’est pas
suffisant pour créer de la congestion sur un NoC.

L’exécution d’applications plus complexes et réalistes avec un système d’exploitation
montre des résultats plus mitigés. Le protocole write-through invalidate s’avère légèrement
moins performant que le protocole write-back invalidate avec une augmentation du temps
d’exécution de l’ordre de 10%. En revanche, le trafic généré est moins important que prévu.
Dans la plupart des applications il est du même ordre de grandeur que celui du protocole
write-back invalidate.

Nous avons finalement montré qu’un protocole de cohérence mémoire très simple
comme le write-through invalidate offre des performances très comparables à un protocole
beaucoup plus complexe. De plus, dès lors que les accès sont distribués sur plusieurs bancs
mémoires, le trafic généré ne pénalise pas les performances du système.
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4.5 Limitations de l’étude

L’étude réalisé s’est basée sur l’utilisation d’un simulateur précis. Ceci permet d’évaluer
le protocole de cohérence en prenant en compte le système dans son intégralité : schémas
d’accès aux données, détails de la micro-architecture, partage des données et du code au
niveau du système d’exploitation, des bibliothèques et de l’application.

En contre partie, nous avons évalué et comparé le protocole à travers son implantation.
Il en découle une question fondamentale : qu’avons-nous évalué, le protocole ou bien son
implantation ? Dans la suite de nos travaux, nous apporterons une réponse à cette question.
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Chapitre 5

Méthodes d’évaluation et de
comparaison des protocoles de
cohérence

NOus présentons dans ce chapitre une description non exhaustive des différentes tech-
niques d’évaluation des protocoles de cohérence mémoire.

5.1 Modèles théoriques

Jusqu’au début des années 90, la puissance de calcul nécessaire à la simulation d’ar-
chitectures matérielles complètes (processeurs, mémoires, réseaux d’interconnexion, etc.)
n’était pas disponible. C’est pour cela que les premières études [AAHV91, QY89, CF78,
PP84] sur les protocoles de cohérence ont été réalisées à l’aide de méthodes analytiques
et statistiques.

Afin de simplifier le problème, ces analyses reposent sur des hypothèses qui sont très
contraignantes et peu réalistes dans la pratique. Les modèles utilisés pour représenter la
distribution des accès à la mémoire sont bien souvent peu représentatifs du comportement
d’un programme. De même, ces modèles négligent souvent l’accès aux instructions.

Ces méthodes ne permettent pas d’évaluer l’influence des détails de l’architecture et
donnent une vue très abstraite d’un système. Néanmoins, la comparaison des protocoles se
faisant avec les mêmes hypothèses et contraintes, elle permettait de dégager des tendances
et des rapports de performance.

5.2 Simulations dirigées par les traces (trace driven)

Dès le début des années 90 on vit apparaître les premiers modèles de simulation. Ceux-ci
n’exécutaient pas du code à la volée, mais rejouaient les traces d’exécutions obtenues sur une
vraie machine. Ces simulateurs modélisent précisément la hiérarchie mémoire et permettent
d’évaluer le coût d’exécution en cycles d’horloge de chaque instruction.

5.2.1 Architectures monoprocesseurs

Ces simulateurs ne feraient pas d’erreurs d’appréciation si le déroulement de l’exécution
dépendait uniquement du programme exécuté. Néanmoins, certains évènements indépen-
dants du programme, comme les interruptions, sont difficiles à modéliser et font perdre de
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la précision au simulateur. Malgré cela, ces modèles de simulation sont très précis pour les
architectures à un seul processeur.

Des études [YRC+00, GH93] montrent les limites de cette approche, en particulier pour
les plateformes multiprocesseurs.

5.2.2 Architectures multiprocesseurs et « effet papillon »

Dans une application une partie du contrôle dépend des données. Ceci est un véritable
problème pour l’évaluation des architectures multiprocesseurs.

En effet, si le chemin des instructions est défini par la valeur d’une donnée qui est modi-
fiée par un autre processeur, alors la date de modification de la donnée aura une influence
sur le chemin suivi.

Dans la figure 5.1 un branchement dépend de l’évaluation d’un test sur une variable.
Le chemin b sera exécuté sur le processeur 1 seulement si la variable v est modifiée par le
processeur numéro 2 avant que le test ne soit effectué.

FIG. 5.1 – Exemple où le contrôle du chemin d’exécution dépend des données.

L’évaluation d’une trace d’exécution correspond à un unique chemin quelles que soient
les vitesse d’exécution de chacun des chemins exécutés en parallèle sur différents proces-
seurs.

5.3 Simulations dirigées par les évènements (event driven)

Afin d’obtenir une précision acceptable lors de la simulation des architectures multipro-
cesseurs, les modèles de simulation sont devenus dynamiques. Les différents processeurs
sont simulés en parallèle et les chemins d’exécution sont évalués dynamiquement en fonc-
tion de l’arrivée des évènements.

Deux simulations où les paramètres de la plateforme ont été modifiés peuvent produire
des résultats différents. La précision des résultats obtenus dépend directement de la préci-
sion avec laquelle les différents composants font évoluer leur état dans le temps. Cette pré-
cision peut être au niveau du cycle d’horloge, de l’instruction processeur, de la transaction
mémoire, etc...

Les travaux récents et actuels d’évaluation des protocoles de cohérence ou d’architec-
tures mémoire font tous (ou presque) usage de tels simulateurs.
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5.4 Conception des systèmes et modélisation

5.3.1 Précision et niveau d’abstraction

La précision est fortement corrélée au niveau d’abstraction du simulateur (CABA, TLM,
PV) clairement décrits dans [JBP06]. Si le niveau d’abstraction de la modélisation est haut,
les vitesses de simulation seront très élevées mais les résultats obtenus auront une mauvaise
précision.

Inversement, un niveau d’abstraction faible permet de modéliser finement tous les dé-
tails de l’architecture et de la micro-architecture. Par conséquent, les vitesses de simulations
seront très lentes mais la précision obtenue sera très bonne.

Néanmoins, comme il est expliqué dans [PMT04], il est très difficile de modéliser de
façon fidèle un protocole de cohérence et les erreurs de modélisation peuvent fausser les
résultats. Dans certains cas, l’erreur de précision lors de la comparaison de deux solutions
est supérieure à leur différence de performance supposée [GKO+00].

Toutefois, quelle que soit la précision du modèle de simulation, les résultats sont exploi-
tables tant que les performances relatives des solutions comparées sont réalistes.

5.4 Conception des systèmes et modélisation

Dans les étapes préliminaires de la conception, les architectes essaient d’évaluer et de
valider le plus tôt possible leurs solutions.

Pour cela ils favorisent les modèles de simulation abstraits, en effet pour obtenir un
modèle fonctionnel le temps de développement est court et aucun détail de l’implantation
n’est modélisé.

Afin d’évaluer précisément certains aspect de leur architecture ils peuvent opter pour
des modèles hybrides [BSS+06, OCC08] qui permettent de modéliser à différents niveaux
d’abstraction les différents composants.

Cette évaluation se base sur des comparaisons avec d’autres solutions elles aussi mo-
délisées, ou bien si la précision du modèle le permet sur les résultats intrinsèques obtenus
(estimation de performance).

Aucune de ces méthodes (à notre connaissance) ne permet au concepteur d’évaluer la
qualité de son implantation. En effet, quels que soient les résultats obtenus il est difficile de
savoir s’ils sont dus aux caractéristiques intrinsèques de la solution ou à l’implantation qui
en a été réalisée. Pour cela, dans le contexte de l’évaluation des protocoles de cohérence, il
faut être en mesure d’obtenir une borne inférieure sur les latences d’accès et le trafic généré.

Dans [MSB+05] et [MHW02] les auteurs présentent un environnement de simulation où
le modèle fonctionnel est découplé du modèle temporel. Le modèle temporel modélise très
précisément le réseau d’interconnexion, la hiérarchie mémoire et le protocole de cohérence.
L’utilisateur a la possibilité de spécifier les valeurs du modèle temporel du protocole de
cohérence. Toutefois, l’objectif de cette solution n’est pas l’obtention d’une borne inférieure.
De plus, le modèle temporel a une flexibilité limitée et certaines de ses caractéristiques ne
sont pas modifiables.

Pierre de Massas 41



Chapitre 5 Méthodes d’évaluation et de comparaison des protocoles de cohérence

42 Pierre de Massas



Chapitre 6

Méthode d’évaluation des protocoles
mémoire : un cache omniscient

DAns le chapitre 4 nous avons comparé deux protocoles de cohérence mémoire. Pour
cela, nous avons entièrement modélisé chacun des protocoles et nous avons réalisé des

simulations d’architectures multiprocesseurs. Les résultats obtenus soulèvent néanmoins
quelques questions. Quelle est l’influence de la qualité d’implantation des protocoles sur les
résultats obtenus ? S’il est possible d’optimiser l’un ou l’autre des protocoles, quelle amélio-
ration des performances sommes-nous en mesure d’envisager ?

Dans ce chapitre nous aborderons le problème de l’évaluation et de la comparaison des
protocoles. Pour cela, nous avons créé une famille de protocoles que nous appelons « omni-
scients » que nous détaillerons ici.

6.1 Protocole omniscient : obtenir un meilleur cas d’évaluation

La dénomination « cache omniscient » est assez obscure au premier abord. Nous allons
ici exposer le principe général d’un tel cache avant d’en présenter tous les détails. L’idée
première est liée à l’optimisation d’une hiérarchie mémoire : quel est le gain en performances
qu’il est possible d’espérer d’un nouveau protocole de cohérence et de son implantation ?

L’omniscience est la capacité à tout observer en même temps, d’être partout à la fois et
de pouvoir agir en temps nul. Notre but est d’implanter un protocole de cohérence possé-
dant ces caractéristiques dans un modèle de simulation. Un tel modèle offrirait une grande
précision dans la modélisation de toutes les actions du système sauf pour celles liées à la
cohérence des données. Ces dernières seront réalisées en un temps nul, partout où cela est
nécessaire dans le système.

L’intérêt majeur de notre méthode est de fournir un « meilleur cas » aux performances
de l’implantation d’un protocole. Il permet ainsi de borner le gain en performances qu’il est
possible d’obtenir en optimisant un protocole complexe et son implantation.

Pour cela, nous avons deux façons de procéder :
1. Modifier le modèle de simulation d’un cache existant pour en enlever toute la logique

liée au protocole de cohérence puis, implanter la cohérence omnisciente.
2. Modifier le modèle de simulation d’un cache qui ne possède aucun mécanisme de

cohérence, afin d’y ajouter la cohérence omnisciente.
Nous sommes convaincus que la première solution n’est pas viable : modifier un modèle

de simulation précis et complexe est très difficile à cause des adhérences et de l’intégration
profonde des mécanismes liés au protocole.

Pierre de Massas 43



Chapitre 6 Méthode d’évaluation des protocoles mémoire : un cache omniscient

La deuxième solution est, comme nous le verrons plus tard (cf. figure 6.4.2), beaucoup
plus accessible. En conséquence, on pourrait argumenter sur le fait que cette méthode im-
plique d’être en possession d’un modèle de simulation n’offrant pas le maintien de la cohé-
rence. Cette hypothèse est vraie, et nous présentons donc ci-après les situations concernées
par notre méthode.

1. Il existe un modèle de simulation pour un système complet offrant de la cohérence
mémoire et les concepteurs désirent comparer l’impact de la cohérence des données
sur les performances.

2. Pareil que précédemment, mais les concepteurs désirent évaluer un autre protocole. Il
est probable qu’ils possèdent déjà un modèle de simulation du système sans maintien
de la cohérence.

3. Les concepteurs possèdent un modèle monoprocesseur, et ils désirent implanter à bas
coût un mécanisme matériel du maintien de la cohérence pour faire des expériences
multiprocesseurs.

4. Les concepteurs possèdent uniquement le modèle d’une plateforme multiprocesseur
qui maintient la cohérence de façon logicielle. Ils désirent évaluer cette solution avec
une plateforme ayant la cohérence gérée de façon matérielle.

Cette méthode permet d’obtenir des résultats dans le meilleur cas d’exécution. Toute-
fois, il ne garantit pas que cette limite soit atteignable, ni à combien il est possible de s’en
approcher. Cette limitation nous empêche de comparer des protocoles omniscients entre eux
car les résultats ne seront pas exploitables. Malgré cette limitation, nous présentons dans la
figure 6.1 un ensemble de situations où cette méthode est très utile.

(a) (b) (c)

FIG. 6.1 – Trois scenarii de comparaison possibles

Dans la figure 6.1(a), nous présentons un premier scénario possible : les protocoles om-
niscients A et B présentent de meilleurs résultats que le protocole initial A. Ces résultats ne
nous permettent pas de prédire la performance d’un protocole B, en effet comparer OP_A
avec OP_B n’a pas de sens.

Dans la figure 6.1(b), nous comparons un protocole omniscient B à un protocole A. Ici, le
protocole P_A a de meilleurs résultats que le protocole OP_B. Nous pouvons donc prédire
que le protocole A offrira des meilleures performances que le protocole B et donc qu’il n’est
pas nécessaire de dépenser une énergie considérable pour son implantation.
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Dans la dernière figure (6.1(c)), un protocole A obtient presque les mêmes performances
que son implantation omnisciente. Nous pouvons donc estimer qu’il est inutile d’essayer
d’optimiser le protocole A car ses performances sont très proches de l’optimal.

6.2 Protocole omniscient, détails de la solution

6.2.1 Actions élémentaires d’un protocole

Un protocole de cohérence peut être décrit à un certain niveau d’abstraction en un en-
semble d’actions et de transactions. Néanmoins, dans une implantation réelle, ces transac-
tions ne peuvent pas être réalisées de manière atomique. De fait, elles sont décomposées en
une succession d’étapes qui prennent plusieurs cycles d’horloge. Par exemple, envoyer une
requête sur le réseau, interroger le répertoire ou encore mettre à jour l’état de la ligne de
cache sont des exemples d’étapes élémentaires.

Chacune de ces étapes a une influence directe ou indirecte sur le comportement du sys-
tème et de ses performances. Pour traiter une requête d’invalidation il faut de la logique
supplémentaire. De plus, ces invalidations vont contribuer au congestionnement des liens
de communication et donc avoir une influence sur la bande passante consommée et sur la
latence des accès. De même, le contrôleur mémoire peut avoir à interroger un répertoire et
donc avoir une pénalité d’accès accrue de quelques cycles d’horloge. Nous pouvons classer
l’influence de ces actions en trois domaines :

Nombre de transistors : chacune de ces actions requiert directement ou indirectement
quelques portes logiques afin d’être traitée. En conséquence nous pouvons potentiellement
observer un allongement du chemin critique, l’apparition de points de congestion, ou un
surcoût en surface. Par exemple, sur un protocole de cohérence implanté autour d’un NoC,
il peut être nécessaire d’avoir une interface supplémentaire (esclave) sur les contrôleurs de
caches pour qu’ils puissent recevoir des invalidations. Ceci a une influence directe sur la
taille du réseau et potentiellement sur les temps d’accès. Sur les figures 6.2(a) et 6.2(b) nous
observons la logique de contrôle nécessaire au traitement des invalidations dans l’implan-
tation d’un protocole de cohérence.

Latence : afin de maintenir la cohérence des données ; des requêtes supplémentaires (inva-
lidations) devront être émises sur le réseau. Celles-ci peuvent être bloquantes pour le dérou-
lement du protocole et donc avoir une influence directe sur les temps d’accès. Par exemple,
comme nous l’avons vu (cf. 4.1.2.2 page 25) certaines requêtes peuvent avoir une latence
plus longue à cause du maintien de la cohérence.

Bande passante : de la même manière, toutes les requêtes nécessaires au maintien de la
cohérence consomment de la bande passante, dont une partie indirectement. En effet, l’in-
validation des données crée potentiellement des échecs de cache qui vont engendrer de
nouveaux accès à la mémoire.

Dans la figure 6.3(a) nous présentons une architecture contenant deux processeurs et un
banc mémoire. La cohérence est maintenue par un protocole write-through invalidate à base
de répertoire. Ci-après, nous illustrons une succession d’étapes générées par une instruction
de rangement en mémoire (ST).

1. Le cache initiateur envoie une requête d’écriture vers le nœud mémoire : Lm cycles.

2. Le contrôleur mémoire :
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(a) Architecture d’un contrôleur de cache. L’interface
esclave permet de recevoir des invalidations

(b) Architecture d’un contrôleur mémoire. Le pro-
tocole de cohérence utilise un répertoire, l’interface
maître permet d’envoyer des invalidations.

FIG. 6.2 – Architecture des contrôleurs de cache et mémoire. En noir, les infrastructures
nécessaires au maintien de la cohérence.

(a) met à jour la ligne : 2 cycles

(b) interroge le répertoire : 1 cycle

(c) génère une requête d’invalidation : 4 cycles

(d) envoie la requête d’invalidation : Lm cycles

3. Le contrôleur de cache distant :

(a) invalide sa copie locale : 4 cycles

(b) envoie une réponse : Lm cycles

4. Le contrôleur mémoire :

(a) génère un paquet réponse : 3 cycles

(b) envoi le paquet : Lm cycles

Dans ce cas, effectuer la requête de rangement prend 2.Lm + 14 cycles même si le pro-
cesseur n’est pas bloqué (stalled). Si les requêtes et les réponses ont une taille d’un mot et les
lignes mémoire de 8 mots, alors l’opération dans son ensemble génère 18 mots de trafic.

Pour un même protocole, les différentes implantations possibles auront un coût par
étape différent, et un nombre d’étapes différent. Cette influence sur le coût peut être due
à des caractéristiques intrinsèques du protocole comme le taux d’échec. Il peut être dû à des
choix d’implantation à gros grains tels que le fait de permettre des transferts entre caches
sans passer par le contrôleur mémoire1. Enfin, les choix d’implantation sur les détails de l’ar-
chitecture ont également leur importance, la taille du tampon d’écriture, ou encore l’envoi
asynchrone des invalidations ont tous une influence sur les performances du système.

D’autres optimisations sont également possibles, mais dans ce cas : comment prédire
le gain maximum en bande passante consommée et en latence d’accès qu’il est possible
d’obtenir sans concevoir une nouvelle version du protocole ?

Malheureusement, évaluer précisément l’influence directe ou indirecte des choix de
conception lors de l’implantation d’un protocole est très difficile. Nous proposons donc une

1Transfert 3 étapes, une économie de Lm cycles dans notre cas
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solution qui permet d’évaluer l’influence maximum de ces choix en réalisant certaines tran-
sactions d’une manière omnisciente. Nous apportons ainsi, des résultats dans le meilleur
cas de la latence d’accès et de la bande passante consommée.

6.2.2 Transaction omnisciente d’un protocole

L’originalité de notre proposition est d’utiliser au sein d’un environnement de simula-
tion précis, des actions instantanées et omniscientes. De telles actions modifient l’état d’un
composant et par la même son comportement dynamique. Son implantation ne doit pas
interférer avec l’architecture du composant.

Afin de pouvoir réaliser de telles actions, nous devons être capables d’interférer avec le
modèle de simulation, d’accéder et modifier les états internes des composants simulés. Par
exemple, dans un simulateur RTL, les invalidations vont être réalisées de manière omni-
sciente en modifiant le bit de validité des lignes de caches. Ceci peut être fait en appelant la
fonction adéquate quelque part dans le modèle de simulation du cache ou de la mémoire.

Pour évaluer l’influence du protocole de cohérence, nous effectuons toutes les actions
de cohérence de manière omnisciente. Nous appelons un tel protocole, un protocole omni-
scient. En conséquence, toutes les actions restantes, induites par une instruction de charge-
ment/rangement du processeur, sont exécutées avec toute la précision du simulateur. Ainsi,
la congestion du réseau, les latences d’accès et les synchronisations fines des évènements
sont entièrement modélisées.

Chaque contrôleur agit comme s’il ne possédait aucun mécanisme de cohérence mais,
l’architecture fournit des données cohérentes. Il en découle qu’un protocole de Cache à Co-
hérence Omnisciente (CCO) fournit la meilleure implantation possible d’un protocole de
cohérence spécifique. Cette implantation est bien sûre non synthétisable, mais elle fournit
un meilleur cas d’exécution pour toutes les implantations possibles d’un protocole donné.

Avec l’usage d’invalidations omniscientes ajoutées à un protocole de cohérence write-
through invalidate, il est possible de réaliser une écriture et les invalidations nécessaires en
2.L′

m + 2 cycles comme nous pouvons le voir dans la figure 6.3(b).

(a) Write-invalidate à base de répertoires : l’ensemble
des étapes prend 4.Lm + 14 cycles

(b) cohérence omnisciente : l’ensemble des étapes
prend 2.Lm + 2 cycles

FIG. 6.3 – Une instruction de rangement traitée par une architecture write-through avec deux
protocoles de cohérence différents.
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6.2.3 Implémentation et situations de compétition

Une solution naïve : une solution de mise en œuvre serait d’exécuter à l’aide de fonc-
tions les étapes omniscientes d’une invalidation. Ces fonctions seraient appelées depuis des
points pertinents du modèle d’un contrôleur de cache ou mémoire. Cette solution ne peut
pas fonctionner correctement à cause des situations de compétition inhérentes à l’architec-
ture modélisée.

Situations de compétition : Dans la figure 6.4 nous présentons une situation de compéti-
tion possible. Dans le schéma 6.4(a) au temps t0 le processeur 0 émet une requête de lecture.
Cette requête subit un échec de cache et elle est émise vers la mémoire à t1. Le nœud mé-
moire envoie une réponse à t2 qui va mettre un temps ∆t avant d’arriver au cache.

Dans le schéma 6.4(b) à t3 le processeur 1 émet une requête d’écriture à la même adresse,
elle est émise vers le nœud mémoire pour mettre à jour la donnée (politique write-through).
A cet instant, une action du protocole omniscient a lieu pour invalider les copies du système,
et donc du processeur/cache 2. Puisque la réponse qu’attend le cache 0 ne lui est pas encore
parvenue, l’invalidation ne sera pas prise en compte. Par conséquent, lorsque la réponse
sera reçue par le cache 0, le contrôleur placera le bit de validité et mettra à jour la ligne de
cache avec une donnée incohérente.

Dans la figure 6.5, nous présentons une compétition sur une requête d’écriture. Cette
fois-ci, la donnée lue est incohérente car la requête de lecture a atteint la mémoire avant la
requête d’écriture.

Dans un protocole de cohérence, les actions et les étapes sont synchronisées ou ordonnées
afin d’éviter les problèmes de compétition d’accès et assurer la cohérence des données. Par
exemple, dans le cas de la figure 6.4 le contrôleur de cache 0 aurait dû prendre en compte
l’invalidation de la ligne et ne pas prendre en compte la réponse à la requête qu’il aurait
détecté comme étant périmée. Comme notre approche omnisciente ne modifie pas le com-
portement de l’architecture pour synchroniser ou ordonner les requêtes, la solution est de
rendre certaines actions atomiques. L’atomicité fournira l’ordonnancement et la synchroni-
sation requise pour éviter les situations de compétition.

Solution : nous devons réaliser les lectures et les écritures comme des requêtes atomiques.
Pour parvenir à cette fin sans modifier le comportement du composant, certaines actions
vont être réalisées à la fois par le simulateur CABA et par des actions omniscientes. Ainsi,
nous aurons d’un côté des temps réalistes puisque l’accès sera modélisé avec une précision
CABA, mais également de la cohérence car la donnée effectivement lue ou écrite aura été
traitée par une action atomique.

Deux fonctions sont nécessaires pour réaliser les actions omniscientes atomiques :
– ecriture_coherente_atm : Cette fonction réalise la mise à jour de la mémoire et

les invalidations des autres copies de la donnée dans le système. De cette façon, la
donnée est écrite en mémoire et invalidée dans le système de manière atomique (0
cycle). Par exemple, dans la compétition décrite précédemment (fig. 6.5), la copie en
mémoire aurait été mise à jour à t0 et par conséquent la donnée lue par le processeur
0 aurait été cohérente.
Notons que lorsque l’écriture réalisé au niveau CABA atteint le nœud mémoire, la
donnée est ignorée.

– lecture_coherente_atm : Cette fonction est appelée par le modèle du contrôleur
de cache lorsqu’il reçoit la réponse à une requête de lecture. Cette fonction lit direc-
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6.2 Protocole omniscient, détails de la solution

(a) Le processeur 0 réalise une lecture, la donnée est lue
en mémoire.

(b) Le processeur 1 effectue une écriture, une inva-
lidation omnisciente des copies est réalisée par le
contrôleur mémoire. La réponse à la requête de lecture
contient une donnée incohérente

(c) Résumé des requêtes et des réponses

FIG. 6.4 – Exemple d’une condition de compétition sur une lecture, la donnée lue en mé-
moire est incohérente à t4

tement la valeur donnée présente en mémoire au cycle d’horloge courant. La réponse
obtenue via la modélisation CABA n’est pas prise en compte.
Cette fonction permet d’assurer la cohérence de la donnée, une compétition comme
dans le cas de la figure 6.4 n’est plus possible. Lorsque la donnée arrive en t2 + ∆t,
la ligne de cache est mise à jour avec la donnée présente en mémoire à cet instant.
Néanmoins, vis-à-vis du processeur, l’accès aura tout de même été effectué en t2 + ∆t
cycles.

Si, dans le même cycle d’horloge plusieurs composants font appel à l’une de ces fonc-
tions, le résultat dépend de l’ordre d’évaluation des composants. Comme nous pouvons le
voir dans la figure 6.6, les données sont lues et écrites de façon effective uniquement par
ces fonctions. De fait, les lectures et écritures sont ordonnées et aucune compétition d’accès
n’est possible.
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(a) Le processeur 1 effectue une écriture, les copies
vont être invalidées.

(b) Le processeur 0 réalise une lecture, la donnée obte-
nue est incohérente.

(c) Résumé des requêtes et des réponses

FIG. 6.5 – Exemple d’une compétition d’accès lors d’une écriture.

6.3 Concernant la consistance mémoire

Lorsque l’on conçoit une architecture mémoire multiprocesseur, une attention particu-
lière est portée au modèle de consistance mémoire. En utilisant de la consistance séquentielle
(SC) nous obtenons un modèle de programmation très simple. En utilisant un modèle de
consistance plus relâché, nous obtiendrons de meilleures performances, mais des contraintes
de programmation vont être reportées sur le programmeur. Par conséquent, notre approche
CCO doit s’assurer de ne pas modifier les propriétés du modèle de consistance mis en œuvre
dans l’architecture.

Nous allons montrer que l’utilisation (à bon escient) de cette solution ne remet pas en
cause le modèle de consistance mémoire choisi. Pour cela, nous allons nous inspirer de la
méthode présentée dans [CHPS99]. La méthode va être appliquée à notre implantation des
protocoles write-invalidate (write-back et write-through).

Le modèle de consistance mémoire est défini par les contraintes imposées à l’ordre dans
lequel les requêtes mémoires sont traitées vis-à-vis de leur ordre d’apparition dans le pro-
gramme exécuté. Les opérations mémoire sont dans notre cas des lectures et des écritures
qui appartiennent respectivement aux ensembles ELD et EST . Ces opérations peuvent être
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FIG. 6.6 – Application de notre solution pour les compétitions présentées dans les figures
6.4 et 6.5.

datées afin de définir un ordre total sur les opérations mémoire, à l’aide d’horloges de Lam-
port [Lam78]. Comme dans [CHPS99] nous notons <p l’ordre dans lequel les opérations ap-
paraissent dans le programme. Par rapport à la mémoire cet ordre est total pour un système
monoprocesseur, mais partiel pour un système multiprocesseur. Nous notons <m l’ordre to-
tal sur les opérations vues par la mémoire. C’est dans cet ordre que les écritures prennent
effet. Cet ordre peut être différent de l’ordre du programme, ceci dépend du modèle de
consistance mémoire présent dans l’architecture.

Dans la suite, ori et om font référence à toute relation concernant le protocole « origi-
nel » et sa version « omnisciente » respectivement. Dans notre modèle de consistance mé-
moire, tous les accès à la mémoire sont effectués dans l’ordre d’apparition du programme :

ori : ∀X, Y ∈ ELD

⋃
EST , (X <p Y =⇒ X <m Y ),

Pour qu’un protocole omniscient soit comparable à son homologue réaliste, il doit ga-
rantir que les conditions et les contraintes sur l’ordre des accès mémoire soient toujours
valables. Le fait de réaliser certaines actions en un temps nul peut ajouter de nouvelles pro-
priétés au modèle de consistance.

Soient X, Y deux opérations mémoire. Si dans l’implantation réaliste X <p Y , alors
dans l’implantation omnisciente X <p Y . Ceci est vrai car l’ordre du programme dépend
exclusivement du programme et du processeur, et qu’ils n’ont pas été modifiés. Nous notons
cette implication : ori : X <p Y =⇒ om : X <p Y . Notons que c’est même une équivalence,
mais nous nous intéressons uniquement à l’implication.

Nous voulons montrer que :

∀X, Y ∈ ELD

⋃
EST ori : (X <p Y =⇒ X <m Y ) =⇒ om : (X <p Y =⇒ X <m Y )

Afin de montrer la validité de cette implication, nous allons diviser en 4 l’espace des solu-
tions :
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I1 ∀X, X ′ ∈ ELD ori : (X <p X ′ =⇒ X <m X ′) =⇒ om : (X <p X ′ =⇒ X <m X ′)

I2 ∀X ∈ ELD, Y ∈ EST ori : (X <p Y =⇒ X <m Y ) =⇒ om : (X <p Y =⇒ X <m Y )

I3 ∀X ∈ ELD, Y ∈ EST ori : (Y <p X =⇒ Y <m X) =⇒ om : (Y <p X =⇒ Y <m X)

I4 ∀Y, Y ′ ∈ EST ori : (Y <p Y ′ =⇒ Y <m Y ′) =⇒ om : (Y <p Y ′ =⇒ Y <m Y ′)

I1 : Cette implication est vraie car les étapes nécessaires à la réalisation d’une lecture dans
chacun des protocoles ont les mêmes contraintes. En effet, une lecture ne peut être trai-
tée que si la lecture précédent précédente a déjà été traitée par le contrôleur mémoire.

I2 : Cette implication est maintenue parce que dans nos deux implantations une instruction
d’écriture ne peut être traitée que si le contrôleur mémoire a acquitté l’instruction de
lecture précédente.

I3 : Dans notre implantation write-through (voir la section 6.4), une opération de lecture ne
peut être envoyée qu’après l’acquittement par le contrôleur mémoire de l’opération
d’écriture. Par conséquent, puisque notre implantation omnisciente ne modifie pas les
étapes de traitement des requêtes de lecture/écriture, la propriété est maintenue.

Dans notre implantation write-back, nous datons l’opération mémoire au moment de
la mise à jour de la donnée en cache. Aucune opération de lecture ne peut être réalisée
avant cette étape précise, garantissant de fait l’implication précédente.

I4 : Dans notre implantation write-through, des écritures consécutives peuvent être en-
voyées en rafale au contrôleur mémoire. De plus, les écritures sont traitées dans l’ordre
par le contrôleur et notre réseau d’interconnexion garantit l’ordre des paquets sur un
même chemin de communication2. Puisque ces conditions sont maintenues dans notre
implantation omnisciente, l’implication est vraie.

Dans l’implantation write-back, cette condition est aussi valable car les succès d’écri-
tures sont traités dans l’ordre et que les échecs ne sont traités qu’après l’acquittement
des invalidations des copies du système. Ceci est vrai que les invalidations soient ef-
fectuées de manière omnisciente ou pas.

Dans notre implantation, les propriétés de notre modèle de consistance mémoire res-
tent valable dans notre implantation omnisciente. Néanmoins, cette nouvelle implantation
possède une nouvelle propriété : chaque processeur voit les effets d’une écriture au même
moment que la mémoire. Cette propriété n’était pas vraie dans l’implantation originelle.

La méthode que nous proposons ne garantit pas la justesse du modèle de consistance
mémoire, ni le maintien de ses propriétés. C’est au concepteur d’assurer que son implanta-
tion omnisciente ne va pas modifier les propriétés, ce qui, bien que n’étant pas automatique
est possible.

6.4 Détails de l’implantation des actions omniscientes pour des
protocoles write-through et write-back invalidate.

Nous présentons ci-après, l’implantation d’un protocole de cohérence omniscient à par-
tir de deux plateformes existantes : l’une write-trhough et l’autre write-back. Ces plateformes
ne possèdent aucun protocole de cohérence.

2Le routage est déterministe
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6.4 Détails de l’implantation des actions omniscientes pour des protocoles write-through et
write-back invalidate.

6.4.1 Implémentation des actions omniscientes

Les fonctions coherent_read et coherent_write sont implantées dans un mo-
dule nommé omniscient_register (figures 6.7 et 6.8). Dans notre cas ces modules
sont de simples classes C++ intégrées au modèle de simulation (SystemC CABA).
L’omniscient_register contient une liste de chacun des composants cache ou mémoire
du système. Ainsi, il est en mesure d’accéder directement à leurs structures de données
(données et états).

FIG. 6.7 – Vue de l’architecture d’une plateforme pourvue de la cohérence omnisciente.

Write-through : pour cette implantation, la fonction coherent_write met à jour la mé-
moire et invalide les copies du système en 0 cycle d’horloge. Cette fonction est appelée au
moment où le contrôleur de cache émet la requête sur le réseau d’interconnexion. Très pré-
cisément lorsque la machine à états dédiée au traitement des requêtes est oisive et qu’une
requête est présente dans le tampon d’écriture. Comme nous pouvons le voir sur la figure
6.7, le contrôleur de cache appelle la fonction coherent_write ·. Cette fonction parcourt
la liste des caches et invalide les copies de la donnée ¹ en comparant l’adresse d’écriture
(@2 sur la figure 6.8) avec le TAG de la ligne de cache.

La fonction coherent_read est appelée lorsque le contrôle de cache reçoit la réponse
à sa requête de lecture ¶. Cette fonction parcourt les composants mémoire et récupère la
donnée qui s’y trouve ¸.

Write-back : pour l’implantation write-back, nous utilisons le même module
omniscient_register que l’implantation write-through. La différence réside dans
l’emplacement des appels à coherent_read/write.

Comme pour l’implantation write-through, la fonction coherent_read est appelée
lorsque la donnée lue en mémoire parvient au cache (cas d’un échec en lecture ou d’une
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FIG. 6.8 – Structure de l’implantation d’un protocole de cohérence omniscient dans un cache
write-through

allocation sur écriture « write-allocate » ).
Dans cette implantation, il n’est plus possible d’appeler coherent_write lorsqu’une

requête d’écriture est présente dans le tampon d’écriture car aucune requête n’est émise lors
d’un succès en écriture (write hit).

Par conséquent le point d’appel a été déplacé, l’action omnisciente est réalisée lorsque
la donnée est modifiée dans le cache. Ceci est le cas pour toutes les écritures (un échec en

54 Pierre de Massas



6.5 Expérimentations, résultats et commentaires

écriture est quand même traitée in fine dans le cache).
Comme pour l’implantation write-through, toutes les copies de la donnée sont invalidées

dans le système et la donnée présente en mémoire est mise à jour. Ce dernier point peut
paraître étrange pour un protocole de type write-back mais, dans un protocole de cohérence,
une lecture fournit toujours une valeur à jour de la donnée. Ici, la lecture d’une donnée
va fournir la copie présente en mémoire dont la cohérence est maintenue par la fonction
coherent_write.

Ce protocole omniscient à politique de mise à jour mémoire write-back n’a pas pour but
d’avoir le même comportement qu’un protocole spécifique de la famille des write-back inva-
lidate. Il permet d’avoir une borne inférieure, ou un meilleur cas d’exécution par rapport à
tous ces protocoles.

6.4.2 Coût d’implantation de la méthode

La méthode que nous avons présenté n’a un intérêt que si l’effort à fournir pour sa mise
en œuvre est très inférieur à celui qu’il faudrait pour implanter une version détaillée du
protocole étudié. Nous présentons dans la table 6.1 le nombre de lignes C++ nécessaires
à la description des modèles des caches, mémoires et modules de cohérence omnisciente
(version write-through).

TAB. 6.1 – Nombre de lignes de code de chacun des composants
cache mémoire autres total

Sans cohérence 1413 395 1808
Avec cohérence omnisciente 1473 384 166 2023
Avec cohérence 1852 996 2848

Comme nous pouvons le constater, l’intégration des actions omniscientes dans des com-
posants ne fournissant aucun mécanisme de cohérence représente 154 lignes de codes. A ceci
il faut ajouter les 320 lignes de code du composant omniscient_register. En conclu-
sion, le coût d’implantation du protocole omniscient est très faible pour les concepteurs des
contrôleurs de cache et mémoire.

6.5 Expérimentations, résultats et commentaires

Pour évaluer notre proposition, nous allons comparer deux protocoles de cohérence et
leurs homologues omniscients. Nous allons par conséquent comparer quatre protocoles, aux
deux protocoles comparés dans le chapitre 4 nous ajoutons : omniscient write-through invali-
date (OWTI) et omniscient write-back invalidate (OWBI).

Nous reprenons l’environnement de simulation, les architectures et les applications déjà
présentées dans le 4echapitre.

6.5.1 simple_test

Comme précédemment cette application a été exécutée sur des plateformes contenant
de 4 à 100 processeurs. Les résultats sont présentés dans les figures 6.9 et 6.10.
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(a)

(b)

FIG. 6.9 – Trafic et latence moyenne pour l’application simple_test sur l’architecture cen-
tralisée.
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(a)

(b)

FIG. 6.10 – Trafic et latence moyenne pour l’application simple_test sur l’architecture
décentralisée.
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6.5.1.1 Résultats sur l’architecture centralisée

Latence d’accès : les différences observées entre un protocole et son homologue omniscient
correspondent au coût en latence du maintien de la cohérence.

Nous remarquons que ce coût est très élevé pour les caches de 1 kilo-octet et peut at-
teindre les 50% de la latence moyenne des accès. Avec des caches de plus grande taille le
coût est plus faible, ceci est un effet de bord d’un nombre d’accès moins élevé à la mémoire.
En effet, l’envoi des requêtes d’invalidations par le contrôleur mémoire et l’attente des ré-
ponses diminue le débit maximum des requêtes que peut traiter le contrôleur. Par consé-
quent, si un banc mémoire ne peut traiter toute les requêtes qui lui sont envoyées, l’ajout
des délais d’invalidations contribue à faire croître de façon démesurée la latence des accès.
Nous observons ici le même phénomène que sur un réseau de communication qui arrive
à saturation. Nous observons également que lorsqu’il n’y a pas de partage de données, le
protocole omniscient n’offre pas exactement les mêmes performances que son homologue.
Ceci est dû à certains détails de la micro-architecture qui ne sont pas identiques dans les
deux protocoles. Par exemple, l’interrogation du répertoire (réalisée à chaque accès) par le
contrôleur mémoire prend un cycle d’horloge.

Comme escompté, les protocoles omniscients fournissent une borne inférieure des la-
tences d’accès à la mémoire (à l’exception du point discordant à 64 processeurs).

Trafic généré : le trafic de cohérence est plus élevé pour le protocole WB-MESI que pour
le protocole WTI. L’explication est simple et sans surprise, l’invalidation d’une ligne génère
moins de trafic que sa recopie en mémoire et son allocation dans un autre cache (celui qui a
réalisé l’écriture).

Lorsqu’aucune donnée n’est partagée, aucun trafic de cohérence n’est généré pour les
protocoles WTI/OWTI. Cependant, pour les protocoles WB-MESI/OWBI nous observons
une légère différence pour la plateforme à 64 processeurs.

Cette différence s’explique par le fait que dans le protocole WB-MESI, lors d’un échec
de lecture en cache la donnée est allouée dans un état potentiellement exclusif (E, cf. figure
4.1(b)). Ceci est également vrai pour les instructions, bien que leur cohérence ne soit pas
maintenue dans notre architecture, le répertoire ne fait pas la différence avec les autres don-
nées. Si un autre processeur accède à la même donnée, ou plus exactement à la même ligne
de cache, alors une requête d’invalidation spécifique sera envoyée pour informer le proprié-
taire exclusif que l’état de la ligne doit passer à partagé (S).

6.5.1.2 Résultats sur l’architecture décentralisée

Le placement des bornes inférieures obtenues ne nous permettent pas de conclure sur
la performance relative des protocoles, les résultats obtenus correspondent au cas « a » que
nous avons présenté dans la figure 6.1(a).

Toutefois, les protocoles omniscients fournissent bien une borne inférieure sur les la-
tences et le trafic générés.

6.5.2 Applications SPLASH-2 et MJPEG

Nous présentons dans les figures 6.12 et 6.11 les résultats obtenus avec les différents
protocoles de cohérence.
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(a) RAYTRACER teapot 128× 128 (b) BARNES (c) OCEAN continuous partition
(130× 130 grid size)

(d) OCEAN non continuous parti-
tion (130× 130)

(e) WATER n-squared (f) WATER spatial

(g) Motion-JPEG : 256x144 pixels,
4 images

FIG. 6.11 – Temps d’exécution total des applications.

6.5.2.1 Temps d’exécution :

Nous observons pour l’ensemble des applications que le coût du maintien de la cohé-
rence en WB-MESI est supérieur à celui du protocole WTI. Ces résultats confirment un des
avantages du protocole WTI que nous avions montré précédemment.

Pour l’application barnes nous avons des résultats très intéressants : le protocole OWTI
offre de moins bonnes performances que le protocole WB-MESI ¶(cf. figure 6.11(b)). Ceci
prouve qu’il n’est pas possible d’optimiser le protocole WTI de façon à ce qu’il surpasse le
protocole WB-MESI pour cette application.
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(a) RAYTRACER teapot 128× 128 (b) BARNES (c) OCEAN continuous partition
(130× 130 grid size)

(d) OCEAN non continuous parti-
tion (130× 130)

(e) WATER n-squared (f) WATER spatial

(g) Motion-JPEG : 256x144 pixels,
4 images

FIG. 6.12 – Cumul du trafic généré, il inclue toutes les requêtes et toutes les réponses émises
sur le réseau d’interconnexion.

6.5.2.2 Trafic généré :

Pour la plupart des applications nous observons qu’il y a très peu de trafic lié au maintien
de la cohérence des données. Nous rappelons que le trafic mesuré inclut toutes les requêtes
qui passent sur le NoC dont les instructions. Ceci contribue à minimiser l’impact du trafic
lié à la cohérence, même pour une application très dynamique comme le MJPEG. En effet,
mis à par l’application de décodage vidéo, les tâches ne migrent pas entre les processeurs et
les structures de données du système d’exploitation ne sont pas partagées par les différents
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processeurs.
Les protocoles omniscients doivent fournir une borne inférieure des coûts d’implanta-

tion, et pourtant, nous remarquons que sur plusieurs applications le protocole OWBI génère
plus de trafic que le protocole WB-MESI. Dans le cas de l’application water spatial cette
différence est importante et atteint les 6%. Nous analyserons et détaillerons les causes de ce
phénomène dans la section suivante qui présente les limitations de cette technique.

6.6 Limitations : une borne inférieure « approchée »

L’approche que nous avons proposé fournit une borne inférieure sur le coût en perfor-
mances de l’implantation sous certaines contraintes que nous détaillons ci-dessous.

6.6.0.3 L’implantation des étapes communes d’un accès à la mémoire doivent être équi-
valentes

Considérons par exemple la charge de trafic, la logique voudrait que le protocole qui
n’émet pas de requêtes de cohérence sur le réseau d’interconnexion (protocole omniscient)
génère moins de trafic qu’un protocole standard. Toutefois ceci peut ne pas être le cas comme
l’attestent nos résultats sur le protocole WB-MESI.

Dans notre implantation du cache write-back invalidate sans maintien de la cohérence des
données il n’existe que deux types de requêtes : lecture ou écriture d’une ligne mémoire.
Dans le cas d’un échec d’écriture en cache, une ligne est allouée à l’aide d’une lecture. Celle-
ci induit l’envoi d’une requête de 8x4 octets (lignes de 8 mots) et de la réponse associée de 32
octets également, soit un total de 64 octets. Dans notre implantation du protocole WB-MESI
la requête correspondante à un échec en écriture ou sur une donnée partagée (S) fait 1x4
octets. Par conséquent, le protocole OWBI va générer plus de trafic que le protocole WB-
MESI. Ceci explique les résultats obtenus dans les figures 6.12(a),6.12(b)(4,16 processors),
6.12(c),6.12(d),6.12(e),6.12(f),6.12(g).

Cette optimisation au niveau des accès à la mémoire a été possible pour deux raisons, la
première est le standard de communication utilisé (BVCI ou AVCI3) et la deuxième est que
le contrôleur mémoire fait la différence entre la lecture de lignes et la demande d’exclusivité
sur une ligne (nécessaire à une écriture).

Afin d’éviter ce problème nous aurions pu appliquer la même optimisation au protocole
OWBI, néanmoins cela aurait demandé des modifications dans la façon de traiter les re-
quêtes qui ne sont pas liées au protocole de cohérence. Le but de ces travaux est également
de montrer les limites de cette approche.

Finalement, lors de l’implantation d’un protocole omniscient il faut s’assurer que le trai-
tement des actions communes aux deux protocoles d’accès à la mémoire sont implantés de
façon identique.

6.6.1 Le chemin d’exécution peut être modifié

Lorsque l’on compare deux architectures multiprocesseurs légèrement différentes, il faut
être attentif au problème de « l’effet papillon » (cf. figure 5.1). Dans un environnement
concurrentiel où le chemin d’exécution dépend de données partagées, il est impossible de
garantir que deux architectures différentes produiront le même chemin d’exécution. Ainsi,
le retard de quelques cycles d’horloge d’une requête mémoire peut provoquer l’échec d’une
prise de verrou, une commutation de contexte ou encore la migration d’une tâche.

3AVCI autorise un nombre différent de flits dans une requête et la réponse associée
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Les performances que l’on compare subissent ces aléas et peuvent parfois produire des
résultats inattendus. Pour comparer nos protocoles omniscients nous avons délibérément
empêché la migration des tâches afin de minimiser ce problème. Toutefois, bien que son im-
pact soit moindre il est toujours présent sur toute prise de décision qui dépend directement
ou indirectement d’une donnée partagée.

6.7 Conclusion de l’étude

Nous avons présenté dans ce chapitre une nouvelle solution permettant d’évaluer le coût
d’implantation d’un protocole de cohérence mémoire. Ce coût est mesuré en comparant des
architectures qui utilisent soit un protocole réel, soit un protocole omniscient. Ce dernier
réalise les actions de cohérence en un temps nul et permet de garantir un accès cohérent aux
données.

Un protocole omniscient permet d’obtenir une borne inférieure sur le coût d’implanta-
tion d’un protocole. Il permet d’évaluer le gain maximum en performance qu’il est poten-
tiellement possible d’obtenir en optimisant le protocole existant. Il permet donc d’évaluer la
pertinence d’une coûteuse recherche d’optimisation d’un protocole réel.

Cette approche permet également de comparer à moindre coût des nouveaux protocoles
de cohérence, ou bien encore, de fournir la cohérence mémoire à une architecture qui en est
dépourvue. Nous avons également soulevé certaines limitations de l’approche qui a pour
conséquence de fausser l’obtention de la borne inférieure. Néanmoins, cette approche nous
a permis de mettre en évidence des situations où le coût de cohérence est marginal, ou bien
où la borne inférieure est un mauvais résultat.

La simulation basée sur une approche omnisciente est un outil puissant, utilisable uni-
quement en simulation, mais qui pourrait être utilisée pour l’évaluation de choix d’architec-
ture ou micro-architecture autres que les protocoles de cohérence mémoire.
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Chapitre 7

Mémoire, placement et gestion des
données

DAns la problématique, nous avons exposé le problème de l’accès aux données. Nous
avons également montré qu’un des points majeur est la pénalité d’accès lors d’un échec

en cache. Dans ce chapitre nous allons présenter les différentes techniques et mécanismes
existants pour placer, déplacer et gérer les données.

L’enjeu principal est d’améliorer le temps d’accès et donc, par voie de conséquence, les
performances du système. Toutefois, certaines solutions présentées ici sont dédiées à amé-
liorer la gestion de l’énergie.

Nous considérerons deux catégories d’architectures, celles qui sont distribuées sur plu-
sieurs puces, cartes ou machines ; et celles qui sont intégrées dans une même puce. Les
architectures distribuées existent depuis les débuts de l’informatique et sont à l’origine du
calcul parallèle.

7.1 Architectures distribuées

Les architectures distribuées sont constituées par un ensemble de nœuds qui contiennent
un ou deux processeurs, de la mémoire cache et une mémoire partagée par l’ensemble du
système. Cette mémoire contient un sous-ensemble de l’espace d’adressage. La cohérence
des caches est en général maintenue par le matériel à l’aide de répertoires. Cette famille
d’architectures est classée dans de nombreux travaux sous le nom d’architecture cc-NUMA
(cache coherent Non Uniform Memory Access).

Comme nous l’avons présenté dans la figure 7.1, les composants sont distribués sur un
ensemble de puces ou cartes interconnectées entre-elles. Le temps d’accès à la mémoire d’un
nœud voisin est bien supérieur au temps d’accès à une mémoire locale. Dans la machine
Wildfire ce temps est 6 fois supérieur[NvdP99]. Par conséquent, le placement des données
dans le système a une influence considérable sur les performances. De fait, une multitude
de solutions ont été proposées afin de maximiser la localité des données et réduire la latence
des accès.

Nous présentons ci-dessous les différents solutions existantes liées au placement et dé-
placement des données dont certaines sont appliquées à la gestion de la consommation
d’énergie.
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FIG. 7.1 – Exemple d’architecture distribuée comprenant quatre nœuds.

7.1.1 Placement et déplacement des données

Dans un système où les tâches et processus n’ont pas la possibilité de migrer en dehors
du nœud (potentiellement multiprocesseur) sur lequel ils ont été placés, le placement initial
des données est déterminant. Celui-ci est réalisé par le système d’exploitation. Bien sou-
vent, ces systèmes possèdent un mécanisme de mémoire virtuelle et le système a la charge
d’allouer les pages physiques associées.

Afin d’optimiser le placement des données, les systèmes allouent les pages physiques
sur le banc mémoire local au nœud qui en a fait la demande.

L’accès aux données devient problématique lorsqu’elles sont partagées par des tâches
se trouvant sur des nœuds différents, ou bien, lorsque les tâches peuvent migrer entre les
différents nœuds. Afin de résoudre ce problème, les architectes et concepteurs des systèmes
ont proposés des solutions permettant de déplacer ou de dupliquer les données entre les
différents nœuds du système. Certaines solutions sont implantées en matériel et sont trans-
parentes à l’utilisateur, d’autres sont intégrées au système d’exploitation.

7.1.1.1 Solutions implantées en matériel

Une solution simple est l’usage de caches. Ceux-ci, permettent de placer à proximité
des processeurs les données les plus utilisées et permettent ainsi de diminuer la latence
moyenne des accès.

La mémoire cache a la particularité d’être transparente à l’utilisation, et de gérer les
données à un grain très fin (l’unité étant de quelques mots). La mémoire locale est adressable
par l’utilisateur et a une capacité bien plus grande. Les architectes ont donc proposé une
solution qui permet de combiner les avantages des deux solutions, les architectures COMA
dont [LH91] est une des premières implantations.

L’idée est d’utiliser une partie de la mémoire locale comme un cache de données. Pour
cela, le système d’exploitation ne pagine pas l’ensemble de la mémoire physique disponible
afin de conserver un espace pour des données dupliquées.

Cette mémoire dénommée Attraction Memory possède, à l’instar d’un cache, un TAG qui
permet d’identifier de façon unique chacune des lignes mémoire. Chaque ligne possède
une adresse de résidence fixée. Dans l’implémentation [SJG92] flat-coma, lorsqu’une donnée
n’est pas présente en cache, elle est recherchée dans son nœud de résidence. Si elle ne s’y
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trouve pas, ce dernier connaît son adresse et propage la requête. Lorsqu’elle est trouvée, une
copie est placée dans le cache et dans la mémoire locale.

La difficulté majeure d’une telle solution est d’être en mesure de garantir l’existence d’au
moins une copie de chaque donnée dans le système. Par conséquent, l’évincement d’une
ligne est une opération complexe. De plus, le surcoût lié à la réplication est non négligeable.

Une autre solution matérielle est l’usage d’un cache de troisième niveau qui n’est inter-
rogé que si il y a eu un échec de cache et que l’adresse n’est pas contenue dans la mémoire
locale au nœud. Ce cache implémenté en D-RAM est appelé Remote Cache et a été utilisé
dans les machines Sting [LC96] et S3.mp [NAB+95]. Ces solutions ont été comparées dans
[ZT97] et donnent l’avantage à la deuxième solution par sa performance et son faible coût
d’implantation.

7.1.1.2 Solutions logicielles ou hybrides

Afin de réduire le coût d’implantation des architectures COMA, les solutions Simple-
COMA [SWCL95] puis MS-COMA [BT98] ont déporté une partie du protocole au niveau
logiciel. Lors d’un échec de données dans la mémoire locale (Attraction Memory), une excep-
tion est levée et une page est allouée par la MMU. Les données sont copiées ou déplacées
ligne par ligne vers cette page par le matériel. Puisque l’adressage des données est garanti
par la MMU, la présence du TAG n’est plus nécessaire.

Une proposition hybride permettant d’exploiter les qualités des différentes solutions ma-
térielles et logicielles (S-COMA et cc-NUMA) a été explorée [FW97, LF00].

D’autres solutions logicielles visent à déplacer ou dupliquer des pages entre les mé-
moires du système. D’une manière générale, des compteurs d’accès sur les pages, TLB ou
échecs de caches sont utilisés pour identifier les pages candidates à la migration ou à la
réplication. Ces compteurs peuvent déclencher une interruption (SGI Origin [LL97]) ou
bien, être relevés régulièrement par une tâche spécifique du système d’exploitation (Wildfire
[NvdP99]). Plusieurs études sur l’influence de la migration et/ou réplication des pages ont
été menées et comparées aux solutions existantes [il99, CDV+94, VDGR96] et [CML03]

Ces études montrent que la migration et la duplication des pages permettent de résoudre
le problème du placement des données partagées et de la migration des tâches dans le sys-
tème. Ces études montrent également que l’usage de la migration comme seule solution
(sans duplication) ne donne pas de très bons résultats. En effet, la migration a un coût supé-
rieur à la duplication et peut être préjudiciable pour des données partagées. Notons que le
placement des pages se fait dans tous les cas sur le nœud qui en fait la demande, créant ainsi
potentiellement des effets ping-pong. L’étude [CML03] de la machine SGI Origin 2000 montre
également un des défauts des solutions gérées par le système d’exploitation : le manque de
réactivité. En effet, si les tâches migrent de façon trop rapide, la migration des données est
toujours en retard et dégrade les performances du système.

En partant du constat que la migration des pages est probablement plus efficace si elle
est réalisée par le matériel, F.Bellosa [Bel04] propose de réaliser l’allocation des pages et la
migration par un composant spécifique. Celui-ci est en réalité un petit processeur exécutant
un micro-OS qui reçoit et traite les requêtes du système. Bien que la solution ait l’inconvé-
nient majeur d’être centralisée, elle propose l’idée intéressante d’ajouter un deuxième niveau
d’adressage afin de placer et déplacer les données à l’insu du système.

La migration des données peut être également reportée sur l’application comme le pro-
pose la solution [NPP+00]. L’argument est que l’application connaît mieux que le système
ses besoins en terme de placement de données. Ceci peut être géré au niveau d’un runtime à
l’aide d’une API fournie par l’OS. Le runtime peut être intégré au processus de compilation
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afin de ne pas être une charge pour le programmeur. Une telle solution s’applique à chaque
application individuellement à condition qu’elles fassent usage de ce mécanisme.

7.1.2 Gestion de l’énergie

Bien que le placement et déplacement intelligent des données permettent d’obtenir un
gain en performance d’exécution, ils permettent également de réduire la consommation
d’énergie d’un système.

Les problèmes de consommation d’énergie sont bien connus dans les systèmes embar-
qués où l’autonomie est un enjeu de premier ordre. Ils sont également présents dans les
systèmes haute performance où la réduction de la consommation se traduit par une baisse
des coûts d’exploitation. L’énergie consommée par ces systèmes a un coût direct (chaleur
dégagée) mais également un coût indirect : usure prématurée des composants et évacuation
des calories.

Contrairement à la recherche de performances d’exécution où les données sont disper-
sées dans le système et sont placées de manière à réduire les latences d’accès ; la diminution
de la consommation requiert de conserver en activité un nombre minimum de bancs mé-
moire. Les autres bancs sont placés en mode basse consommation et ne sont réactivés que si
c’est nécessaire.

L’idée principale est donc de réaliser, si possible, les allocations dans un même banc
mémoire. Puis, de s’adapter au comportement du système afin d’agglomérer dynamique-
ment les données actives du système. Dans [LFZE00] les auteurs s’inspirent pour cela des
techniques coopératives entre le logiciel et le matériel (compteurs d’accès) afin de réduire la
consommation d’énergie du système.

Des solutions plus performantes, mais également plus complexes ont été proposées
[HPS03, MGP+03]

7.2 Architectures intégrées

La plupart des architectures intégrées sont comparables à celle que nous présentons dans
la figure 7.2.

FIG. 7.2 – Exemple d’architecture intégrée comprenant quatre nœuds.
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Ces architectures embarquent une grande quantité de mémoire cache et sont orientées
vers le calcul haute-performance. La cohérence mémoire est maintenue à l’aide de réper-
toires distribués sur l’ensemble des caches de second niveau (L2).

Le placement et le déplacement des données sur ces architectures est un problème com-
plexe dont les solutions sont complémentaires à celles présentées précédemment. Ces solu-
tions méritent d’être examinées car notre contexte d’étude est à mi-chemin entre ces deux
types d’architectures.

Néanmoins, nous faisons l’impasse dans cette étude des architectures intégrées ne pos-
sédant pas de caches, dont les problématiques sont bien différentes de celles qui nous
concernent.

7.2.1 placement et déplacement des données

La mémoire cache a la propriété de fournir un temps d’accès très réduit. Cette affirmation
devient toute relative dans le contexte actuel. En effet, les capacités d’intégration permettent
d’intégrer dans la puce plusieurs méga-octets de mémoire cache.

Dans un petit cache le temps d’accès est constant, le chemin critique du délai de transmis-
sion pour la donnée la plus éloignée permet de maintenir la fréquence de fonctionnement
identique à celle du processeur. Dans un cache de grande taille, les délais de transmission ne
permettent plus de maintenir une fréquence de fonctionnement élevée à moins de réaliser
les accès en plusieurs cycles d’horloge.

Une solution est d’avoir un temps d’accès variable à l’ensemble des données en fonc-
tion de leur placement . Afin d’améliorer la latence moyenne des accès des politiques de
placement et migration de données sont mises en œuvre [KBK02, CPV05] pour optimiser le
placement des données fréquemment accédées.

Dans les architectures multiprocesseurs, ce problème prend une autre dimension. Le
cache L2 peut être partagé par les différents processeurs, ou bien, être divisé en parties de
tailles égales et privées à chaque processeur. La première solution permet d’avoir une capa-
cité de stockage sur la puce plus élevée et donc, de minimiser les accès à la mémoire externe.
La seconde solution permet d’avoir des caches plus petits et donc d’avoir des latences d’ac-
cès plus faibles. En contrepartie, la capacité de stockage est réduite et un plus grand nombre
d’accès externes vont être réalisés. L’application des solutions précédentes a pour effet de
placer les données au centre de la puce et donc d’avoir des performances médiocres [BW04].

Les études montrent qu’avec un nombre de processeur croissant l’usage d’un cache L2
partagé n’est pas envisageable. Les architectes ont donc développé des techniques de co-
opération entre les caches privés de second niveau. Cette coopération permet de déplacer
les données en fonction de leur fréquence d’accès[CS06], de contrôler le taux de duplica-
tion des données partagées [BMW06], ou bien encore de moduler la capacité des différents
caches L2 en fonction des besoins des nœuds [CPV05].

Dans le domaine des caches, des études concernent le placement efficace des données
dans les architectures multiprocesseurs. Dans [MH07] les auteurs présentent une solution
où le protocole de cohérence est divisé en deux niveaux hiérarchiques afin de créer des zones
de partage optimisées sur la puce. Chaque zone va regrouper des données potentiellement
partagées appartenant à des tâches d’une même application. L’usage de structures spéci-
fiques et de la duplication des répertoires permet au protocole de premier niveau d’assurer
localement la cohérence des données et donc de réduire le coût du maintien de la cohérence.
Notons que cette solution requiert un support du système d’exploitation.

Dans [HCM09] nous trouvons des travaux qui présentent une solution très similaire à la
notre. Ces travaux ont été publiés après notre étude prospective et ce n’est que très récem-
ment que nous en avons pris connaissance. Il convient toutefois de préciser que le contexte
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d’étude n’est pas le même, notre solution ne s’applique pas à des caches de second niveau
mais à de la mémoire partagée et distribuée dans la puce. Ceci implique des contraintes et
des difficultés spécifiques au niveau de l’adressage des données.

7.3 Positionnement de nos travaux

Nos travaux se positionnent à mi-chemin entre les techniques de migration de données
entre les caches, et les techniques de migration de données entre les mémoires.

A l’instar des solutions que l’on trouve dans les caches, nous réalisons le placement et le
transfert des données par le matériel. Aucun support du système d’exploitation n’est requis.
L’avantage est d’être plus réactif qu’une solution logicielle et d’être applicable indépendam-
ment du logiciel et du système d’exploitation.

Par ailleurs, nous allons transférer les données par pages comme nous l’avons vu dans
les solutions logicielles. De plus, notre solution concerne le placement et la migration des
données adressables qui, à l’exception des architectures COMA, sont toujours gérées au
niveau logiciel.
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Chapitre 8

Migration des données et choix du
placement idéal

DAns ce chapitre nous allons aborder les problèmes du placement des données d’une ma-
nière indépendante du système ou de l’application. Nous désignons par donnée un

élément de la mémoire qui peut contenir aussi bien des instructions que des données au
sens logiciel. Ces dernières seront désignées comme « données logicielles ». La taille de la
donnée n’est pas définie ici, une donnée peut donc contenir des données logicielles et des
instructions.

8.1 Le partage des données

Si l’on regarde les données au sens logiciel manipulées par un système, seul un petit
nombre d’entre elles sont effectivement partagées par plusieurs tâches. Néanmoins, les don-
nées au sens général ont un taux de partage bien supérieur. En effet, il y a partage de données
dès lors que deux copies d’un même emplacement mémoire existent dans le système. Nous
détaillons ci-dessous les différents types de partage des données.

8.1.1 Le partage des instructions

Les instructions d’une application multi-tâche sont partagées dès lors que plusieurs
tâches vont faire appel à une même fonction (cf. figure 8.1 ¶). Dans une application de type
scientifique où n tâches vont exécuter le même travail, le code est massivement partagé. À
cela, nous devons ajouter le partage du code du noyau et des librairies partagées.

L’influence du partage des instructions est moindre que celui des données logicielles
pour deux raisons :

1. Le code ne requiert que très rarement1 le maintien de la cohérence.

2. Les instructions ont une localité spatiale et temporelle bien supérieure à celle des don-
nées. Les taux d’échec en cache sont donc très inférieurs à ceux des données logicielles
et sont globalement très faible. En conséquence, les architectes interviennent essentiel-
lement à l’optimisation de l’accès aux données logicielles.

Néanmoins, même avec un taux d’échec de l’ordre de 1%, une pénalité d’échec de 100
cycles fait doubler la latence moyenne des accès aux instructions.

1Code automodifiant, édition de liens dynamique
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FIG. 8.1 – Illustration des différents types de partage des données

8.1.2 Persistance des données en cache

La persistance des données en cache provoque du partage de données dès qu’une tâche
migre et change de processeur (cf. figure 8.1 ·). Si le système d’exploitation ne vide pas
les caches2, alors les données seront partagées par les deux caches le temps qu’elles soient
invalidées ou évincées du premier. Si le système d’exploitation vide les caches, il se peut
que les répertoires de la mémoire conservent une information de partage3. Cette situation
est également temporaire et peu à peu les données vont être invalidées.

8.1.3 Le faux partage des données

Si l’on considère qu’une donnée a une taille supérieure à un mot machine, allant de la
ligne de cache à une page mémoire, il est très probable d’avoir du faux partage par voisinage.
Pour cela il suffit que deux processeurs travaillent sur des données au sens logiciel qui se
trouvent dans le même emplacement mémoire (cf. figure 8.1 ·). Le cas d’école le plus dra-
matique est celui d’un tableau de données partagé par plusieurs tâches. Chaque tâche va
travailler sur un sous-ensemble du tableau, mais l’organisation du tableau en mémoire va
provoquer le partage des lignes de cache par les différents processeurs.

En prolongeant le raisonnement à des structures plus grandes, nous pouvons avoir des
structures de données privées qui se retrouvent dans le même emplacement mémoire. Celui-
ci est donc effectivement partagé par plusieurs tâches. De même, l’allocateur mémoire peut
allouer côte-à-côte des données d’applications différentes.

8.1.4 Les données : un « tout »

Afin d’améliorer les accès à la mémoire nous devons considérer les données comme un
tout. Nous chercherons ainsi à améliorer le placement de tous les types de données, mais
également à prendre en compte tous les types de partage indistinctement.

Le partage des données a une importance primordiale quand au choix du placement.
Il s’agit d’améliorer les performances de l’ensemble du système en plaçant les données au
mieux pour l’ensemble des processeurs qui se les partagent.

8.2 CPI et placement des données

Vis-à-vis d’un nœud de calcul en particulier, le placement optimal des données est celui
qui permettra de minimiser le nombre moyen de cycles d’horloge par instruction (CPI). Le

2La cohérence des données est maintenue par le matériel
3L’invalidation d’une ligne n’est pas communiquée au répertoire
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nombre de cycles nécessaire à l’exécution d’une instruction dépend de deux facteurs :
– Le nombre de cycles d’horloge minimum nécessaire à l’exécution d’une instruction.
– Le temps en cycles d’horloge pendant lequel le processeur aura été bloqué à cause

d’un échec d’accès aux données ou aux instructions.
Le premier facteur est connu et déterminé par l’implantation matérielle du jeu d’instruc-
tions. Nous appellerons CPIopt la valeur obtenue en ne prenant en compte que ce premier
facteur (tous les accès à la mémoire sont réalisés en un temps nul).

Le deuxième facteur est déterminé par l’architecture matérielle (pénalité d’un échec de
cache, parallélisme d’accès,...) et à l’ordre des accès qui déterminent le taux d’échec en cache.
Ces facteurs varient également à cause des interactions et effets de bords (congestion sur le
réseau, invalidation de données, dépendances des données, etc...).

Néanmoins, si nous considérons des processeurs simples (exécution ordonnée, caches
bloquants en lecture, un seul fil d’exécution), une bonne approximation de cette valeur est
définie par le taux d’échec (noté Te) d’accès au cache et de sa pénalité (notée Pe). De plus,
dans une architecture avec des accès uniformes à la mémoire, nous pouvons considérer que
s’il n’y a pas de congestion d’accès (nous considérons un système monoprocesseur) la péna-
lité d’échec est constante.

CPI ≈ CPIopt + Te.Pe (8.1)

Le placement des données n’a d’influence que sur la pénalité d’échec qu’il convient de
réduire au minimum.

Dans la suite de ce chapitre, nous utiliserons le symbole «˜» pour indiquer les valeurs
moyennes. Dans un système à N processeurs, la valeur moyenne des CPI est :

C̃PI =
∑i<N

i=0 CPIi

N
(8.2)

Pour améliorer les performances du système il faut minimiser le CPI des processeurs
qui exécutent du code utile, certains processeurs peuvent en effet exécuter des routines d’at-
tentes. Toutefois, minimiser le CPI moyen en prenant en compte tous les processeurs est une
solution plus simple que nous adoptons. Nous considérons par ailleurs que le CPI optimal
et le taux d’échec sont le même pour tous les processeurs.

C̃PI ≈
∑i<N

i=0 (CPIopt + Te.Pei)
N

(8.3)

⇔C̃PI ≈ CPIopt + Te.

∑i<N
i=0 Pei

N
(8.4)

Dans l’équation 8.4 nous déterminons le CPI moyen en fonction de la pénalité d’échec
moyenne. Nos travaux visent à minimiser ce dernier paramètre en plaçant et déplaçant au
mieux les données sur l’ensemble de la puce. Notons que la pénalité d’échec est approxima-
tivement constante tant qu’il n’existe pas de congestion sur les liens de communication ou
les bancs mémoire. Nous considérons un environnement multiprocesseur à mémoire parta-
gée distribué sur M bancs mémoire sur lequel de la congestion peut exister. Il convient donc
de préciser Pe :

Pei =
j<M∑
j=0

AijL̃ij (8.5)
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Où Aij est le nombre d’accès entre le processeur i et le banc mémoire j, L̃ij est la latence
moyenne en nombre de cycles des accès sur le lien (i, j).

8.2.1 Coût d’accès à une donnée

Dans l’équation précédente 8.4, nous avons exprimé le CPI moyen en fonction de la
pénalité d’échec subie par un processeur. Minimiser cette pénalité d’échec n’est pas une
chose simple. Si l’on se contente de rapprocher les données accédées nous améliorerons
très certainement la pénalité d’échec du processeur concerné, mais en contre-partie, nous
pénaliserons tous les processeurs qui partagent la même donnée.

Ce genre de politique a déjà été appliquée avec un succès mitigé, elle s’appelle le place-
ment « first-touch ». Le premier processeur (cache) qui réalise l’accès récupère la donnée.

Si l’on prend le problème dans l’autre sens, nous allons mesurer le coût d’accès à une
donnée D, placée sur un banc mémoire j, par N processeurs au lieu du coût d’accès perçu
par un processeur à un ensemble de données.

FIG. 8.2 – Placement optimal de la donnée D qui minimise le coût d’accès par les processeurs
Pi.

La figure 10.1 montre cette vision du coût d’accès centré sur la donnée. Soit une donnée
D placée sur un banc mémoire j et (Pi)i=0..N−1 les processeurs du système. Nous pouvons
définir ainsi le coût d’accès à cette donnée :

Cj =
i<N∑
i=0

AijL̃ij (8.6)

Ce coût est aisé à calculer par un nœud mémoire car il possède (potentiellement) toutes
les informations nécessaires (cf. section 9.2.3). Le point qui minimise ce coût n’est pas le
barycentre des processeurs pondérés par leur quantité d’accès. Ce coût n’étant pas une dis-
tance, ce n’est pas non plus un point de Fermat.

8.2.2 Minimisation du C̃PI à l’aide d’un placement optimal des données

Si nous reprenons les équations 8.4 et 8.5 nous avons :
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C̃PI ≈ CPIopt + Te.

∑i<N
i=0

∑j<M
j=0 AijL̃ij

N
(8.7)

⇔C̃PI ≈ CPIopt + Te.

∑j<M
j=0

∑i<N
i=0 AijL̃ij

N
(8.8)

⇔C̃PI ≈ CPIopt + Te.

∑j<M
j=0 Cj

N
(8.9)

La placement optimal de toutes les données d’un système permet donc bien de minimi-
ser le CPI moyen de l’ensemble des processeurs.

8.3 Congestion d’accès : heuristique

Le placement optimal des données présenté précédemment fait l’hypothèse que la la-
tence entre deux points d’un réseau est variable et dépend de la disponibilité du lien. Si,
afin de simplifier l’implantation, on considère que la latence n’est fonction que de la topo-
logie du réseau, il se peut alors que des points de congestion se créent. En effet, si un grand
nombre de données fréquemment accédées sont placées au même endroit afin d’en minimi-
ser le coût d’accès, la latence considérée va rester constante alors que le contrôleur mémoire
sera saturé. La latence réelle va augmenter de façon exponentielle, mais comme elle n’est
pas prise en compte, le choix de placement restera inchangé.

8.3.1 Causes de la pathologie

Le point de congestion peut apparaître à cause d’une multitude de facteurs. Nous avons
en premier lieu une mauvaise conception d’une application parallèle où certaines structures
sont globales et massivement partagées par toutes les tâches. Toutefois, d’autres causes ne
sont pas l’œuvre d’un programmeur mais d’un concours de circonstances. Un ensemble
de données non partagées ont pu par exemple être allouées dans un même banc mémoire,
créant ainsi un point de congestion.

Déplacer dynamiquement les données peut également créer des points de congestion si
statistiquement toutes les données ont tendance à se regrouper au même endroit. Un banc
mémoire qui devient un point de congestion va voir sa latence d’accès croître de façon ex-
ponentielle.

Comme nous le verrons par la suite, la solution que nous avons adopté ne prend pas en
compte la latence réelle des accès. Nous appliquons donc une heuristique afin d’éviter ce
problème.

8.3.2 Solution mise en place

La solution est implantée à l’aide de deux mécanismes :

1. Si sur une période de temps ∆T , le nombre d’accès au banc mémoire j dépasse un
seuil SMc, alors il convient de déplacer la donnée la plus accédée vers un autre nœud.

2. Le choix de placement d’une donnée D d’un banc mémoire k ayant observé un coût
d’accès Ck|D =

∑i<N
i=0 AD

ik accès, doit exclure les bancs mémoires j tels que :

Ck|D + Cj > SMc
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FIG. 8.3 – Exemple où la migration des données crée un point de congestion.

FIG. 8.4 – Application de la solution pour éviter la congestion.

Où Ck|D est la partie du coût d’accès de k imputée à la seule donnée D et AD
ik est le

nombre d’accès du processeur i à la donnée D se trouvant sur le banc mémoire k.
Autrement dit, la donnée ne doit pas être placée à un endroit qui risque de devenir un
point de congestion.

L’application de ces deux mécanismes limite l’apparition et favorise la disparition des
points de congestion. Dans la figure 8.4 nous observons l’application de ces deux méca-
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nismes sur deux données D et D′. La donnée D est placée au mieux à la périphérie de la
zone sous congestion. La donnée D′ est déplacée afin de faire diminuer la pression sur cette
zone.

8.3.3 Avantages

Cette solution a plusieurs avantages. Le premier avantage est d’éviter en amont la for-
mation de points de congestion. Ce système, permet également de détecter très rapidement
la formation d’un point de congestion et de le traiter dans les plus brefs délais.
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Chapitre 9

Solution et implantation proposée
pour la migration dynamique des
données

NOus avons vu dans le chapitre précédent comment placer de façon optimale des don-
nées dans un système. Cette solution théorique n’est pas simple à implanter. Dans ce

chapitre nous présentons une implantation de cette solution. Les problèmes à résoudre sont
nombreux : garantir l’adressage de toutes les données, garantir la cohérence des adresses,
réduire l’impact du transfert des données, etc...

9.1 Déplacer les données dans le système : choix réalisés

Notre but premier est d’offrir une solution dont l’usage ne soit pas une contrainte ni une
charge pour le programmeur. En ce sens, nous devons proposer une solution totalement
indépendante de l’application. Ceci implique qu’elle sera implantée soit dans le système
d’exploitation (et invisible au programmeur), soit dans l’architecture matérielle, ou bien,
dans les deux à la fois.

Nous avons précédemment montré que les contraintes de réactivité, d’agnosticismes, et
d’efficacité nous conduisent à proposer une solution gérée par le matériel avec un support
éventuel du logiciel. Ce dernier point n’a pas été exploré dans le cadre de nos travaux mais,
en marge de ce chapitre nous proposerons quelques pistes de recherche complémentaires
qui peuvent y avoir trait.

Pour réaliser un transfert continu et efficace des données dans le système, il est nécessaire
de satisfaire les contraintes suivantes :

1. La charge sur le lien de communication induite par les transferts de données ne doit
pas perturber de façon significative les accès aux données par les différents compo-
sants du système.

2. Le placement des données doit être réalisé en fonction de la topologie et de la fré-
quence des accès. Dans le cas idéal, le placement des données minimisera les coûts
d’accès de l’ensemble du système.

3. Le coût de la migration des données devra être minimisé afin de maximiser l’efficacité
de la migration.

4. Un meilleur placement des données se traduit par une baisse de la consommation du
système liée à la distance moindre que parcourent les données sur la puce. Ce gain en
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énergie devra être inférieur au coût lié à la migration des données.

9.1.1 Granularité des déplacements

Les mécanismes et techniques mis en œuvre pour garantir l’adressage de toutes les don-
nées, et calculer le coût d’accès aux données, ont un coût d’implantation en matériel impor-
tant.

Par conséquent, afin de miniser ce coût nous avons été obligés de choisir une unité de
migration à gros grain. Nous avons choisi de migrer les données par pages de 4 kilo-octets,
taille qui implique un coût d’implantation raisonnable.

9.1.2 Choix d’une solution pour le transfert des données

Puisque l’unité de déplacement a la taille d’une page, la migration des données a une
influence non négligeable sur la disponibilité du réseau. De plus, il est impératif de pouvoir
déplacer rapidement des données d’un banc mémoire qui subit une congestion d’accès.

Pour cela, nous avons deux solutions : implanter des canaux virtuels prioritaires dans le
médium de communication, ou bien, utiliser un deuxième réseau d’interconnexion.

Nous avons privilégié cette deuxième solution qui d’une part, était plus simple à réaliser,
et d’autre part permet de mieux prendre en compte les spécificités des besoins. Le transfert
des données lors d’une migration de pages n’a pas besoin d’être aussi efficace que l’accès à
une donnée à cause d’un échec de cache. En effet, le nombre de migrations sera très inférieur
au nombre d’accès aux données réalisés par les processeurs. De plus, nous n’autorisons
qu’une seule migration à la fois pour simplifier les protocoles d’échange.

Finalement, afin de limiter le surcoût matériel lié à l’implantation d’un deuxième ré-
seau d’interconnexion, nous avons choisi un lien en anneau qui relie tous les contrôleurs
mémoire.

9.2 Implantation de la solution proposée

9.2.1 Architecture globale

Comme nous l’avons précisé dans l’introduction, nous utilisons comme base une archi-
tecture homogène à mémoire partagée (cf fig. 9.1).

FIG. 9.1 – Architecture homogène à mémoire partagée et distribuée.
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Afin de pouvoir transférer les pages entre les différents bancs mémoire, nous avons im-
planté un canal de communication spécifique et dédié à cette tâche. Ce canal est constitué
d’un anneau de communication superposé à l’architecture. Réaliser l’intégration physique
d’un tel anneau ne pose pas de problème avec les technologies actuelles [BZ07a, BZ07b].

Le canal de communication dédié est nécessaire pour deux raisons : éviter des interblo-
cages et permettre une communication efficace même lorsque l’interface mémoire est satu-
rée. Le réseau en anneau pourrait être substitué par des canaux virtuels prioritaires dans
le réseau de base. La topologie en anneau a été choisie dans le but de minimiser le surcoût
d’implantation du réseau dédié. Nonobstant, la solution présentée s’appliquerait à toute
autre topologie ou implantation jugée plus pertinente en fonction du contexte d’application.

Les différents modules du contrôleur mémoire sont :
¬ : Module d’envoi des requêtes d’invalidation (cache - TLB).
 : Module de traitement des requêtes de lecture, écriture et échec de TLB.
® : Module de migration des pages (déclenchement, contrôle, transfert).

Les objectifs d’une telle architecture sont multiples

1. Elle doit converger vers un placement optimal des données sur la puce.

2. Elle doit être réactive à toute évolution du système : variation de charge, migration des
tâches.

3. Elle ne doit pas induire de surcoût significatif lorsque les données n’ont pas besoin
d’être déplacées.

4. Elle doit avoir un coût d’implantation acceptable.

Les défis à relever sont les suivants :
– Être en mesure d’adresser à tout instant toutes les données du système.
– Déclencher la migration d’une page au moment approprié et sur des critères perti-

nents.
– Transférer efficacement les données.
– Garantir la cohérence de l’ensemble de l’espace d’adressage.

9.2.2 Adressage des données

Lors de la migration d’une page, il faut garantir que les données sont toujours correc-
tement adressables. Pour cela, nous pouvons, soit avoir une reconfiguration dynamique
de l’espace d’adressage via les routeurs du réseau, soit avoir une traduction d’adresse au
niveau de la source. La première solution n’est pas envisageable car pour permettre une
grande flexibilité au niveau du placement des données, les tables de routage auraient oc-
cupé une surface au coût excessif.

Nous avons donc implanté une traduction d’adresse physique en adresse matérielle
épaulée par un tampon de traduction (Translation Lookaside Buffer,TLB). La solution propo-
sée est présentée dans la figure 9.2. Nous appelons adresses physiques les adresses issues du
processeur, et adresses matérielles les adresses émises sur le réseau1.

Lors d’un échec de traduction dans la TLB ¶, une requête spécifique est envoyée au
nœud mémoire adressé, afin de récupérer une traduction d’adresse pour la page à laquelle
on accède. Pour un banc mémoire, l’ensemble des traductions de sa plage d’adressage est
maintenu dans une table de pages matérielle ·. Cette table de pages contient 2 entrées adres-
sées par le numéro de page accédé. La première entrée @dest est l’adresse matérielle où se

1Cette terminologie permet d’ajouter la notion d’adresse logique si les processeurs la supportent
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FIG. 9.2 – Mécanisme d’adressage des données.

trouve actuellement la page recherchée. La deuxième entrée @src indique l’adresse d’ori-
gine de la page actuelle présente dans cet emplacement. Cette deuxième entrée est, entre
autre, utilisée pour l’invalidation des données des caches ¸.

Les deux espaces d’adressage (physique et matériel) ont la même taille. Lorsque l’on dé-
place une donnée, elle est échangée avec une autre donnée dans le système. Par conséquent,
à tout instant, il existe une et une seule donnée par adresse. Si l’on modélise la translation
d’adresses à l’aide d’une application au sens mathématique, celle-ci est une bijection entre
l’espace d’adressage physique et l’espace d’adressage matériel.

L’implantation d’un adressage virtuel (qui est orthogonal et indépendant à notre solu-
tion) est plus coûteux et complexe pour deux raisons : l’espace d’adressage virtuel est plus
grand que l’espace d’adressage de la mémoire physique 2 ; une même adresse physique peut
correspondre à plusieurs adresses virtuelles.

Nous énumérons ci-dessous les avantages d’une translation d’adresse physique/maté-
rielle.

1. La table de pages est de taille réduite, elle est donc réalisable en matériel.

2. Les caches ne sont pas invalidés lors de la migration d’une page car ce sont des caches
d’adresses physiques et non matérielles.

3. Les synonymes de traduction dans le cache ne sont pas possibles, deux adresses phy-
siques ne peuvent correspondre à la même adresse matérielle.

4. La TLB étant placée après le cache, le chemin critique d’accès aux données n’est pas
allongé, l’accès à la TLB ne se fait que sur un échec de donnée en cache.

5. Une petite TLB (8 entrées) est suffisante car le nombre de traductions physiques/ma-
térielles est relativement restreint.

2D’un point de vue du nombre de bits nécessaires à adresser la capacité de stockage fournie
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6. La pénalité d’échec de TLB est équivalente à une pénalité d’échec en cache.

9.2.3 Déclenchement de la migration

Pour déclencher efficacement la migration d’une page, nous avons besoin de connaître
à tout instant quelles sont les pages les plus accédées, et pour chaque page, quels sont les
nœuds qui y font le plus souvent référence. Nous avons donc implanté comme dans les
machines SGI Origin [LL97] des compteurs par page (fig. 9.3 et 9.1 ¯), et pour chaque page
un compteur par nœud. À l’aide d’un comparateur, nous conservons l’indice de la page la
plus accédée. Ces compteurs sont mis à zéro dès qu’une migration de pages a été effectuée,
ou bien, dès que la période de remise à zéro a été atteinte. Cette remise à zéro périodique
permet d’éviter la prise en compte d’une vision périmée de l’état du système. La période a
été fixée arbitrairement à 100000 cycles d’horloges.

FIG. 9.3 – Module de comptage des accès par nœud et par page

Comme nous l’avons présenté dans le chapitre précédent, nous agissons sur deux élé-
ments : la latence moyenne des accès et les points de congestion.

9.2.3.1 Éliminer la congestion

Si de nombreux nœuds accèdent à des données se trouvant dans le même banc mémoire
(données partagées, privées, pile, code) ; les latences d’accès à ces données augmentent de
façon exponentielle au-delà d’un certain débit. Pour éviter cela, nous avons un module (fi-
gures 9.3 · et 9.1 ±) qui compte les requêtes arrivées sur le banc mémoire. Si le nombre de
requêtes sur un intervalle de temps (pression) dépasse un certain seuil (SMc), une migration
Mc est déclenchée (·). La page déplacée est celle qui est le plus souvent accédée (¸).

9.2.3.2 Diminuer la latence globale

Le but principal du déplacement des données est de diminuer la latence moyenne des
accès dans leur globalité. Pour cela, nous avons dans chaque banc mémoire un mécanisme
(cf. figure 9.3 ¶) qui périodiquement va déclencher la migration de la page (probablement)
la plus accédée. Dans notre architecture, cette période est fixée à 128 requêtes mémoire (par
un processeur sur une page), seuil au-delà duquel la migration d’une page devient rentable.
Nous notons ce type de migration Mpe.
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Dans l’ensemble, les migrations Mc vont contribuer à distribuer les données afin d’éli-
miner la congestion d’accès sur certains bancs mémoire. En revanche, les migrations Mpe

vont contribuer à mieux placer les données quel que soit l’état du système. Ces migrations
permettent également de rapatrier des données initialement bien placées mais qui avaient
été éloignées à cause d’une congestion sévère sur le banc mémoire.

FIG. 9.4 – Exemple de migration de données pour diminuer la congestion (Mc), et rapprocher
les données (Mpe).

9.2.4 Placement des données et stabilité du système

Pour placer les données, nous rappelons les deux critères décrits précédemment (cf. sec-
tion 8.3.1) :

– Le nœud sélectionné ne doit pas subir une pression telle que, ajoutée a la pression
subie sur la page le seuil de congestion soit atteint.

– Le nœud sélectionné devra minimiser la somme des coût d’accès de chacun des pro-
cesseurs. Le coût d’accès est le produit du nombre d’accès à la page par la distance de
Manhattan entre le banc mémoire et le processeur. Pour réduire le coût d’implantation
de ce calcul, le nombre d’accès par un nœud à une page est arrondi à la puissance de
deux inférieure.

Lorsqu’une page a été sélectionnée pour être déplacée, le contrôleur fait un appel d’offre
sur l’anneau. Chaque nœud calcule le coût d’accès vis-à-vis de la pression exercée par
chaque processeur. Chaque nœud connaît sa distance vis-à-vis des processeurs grâce à une
table (figures 9.5 et 9.1 °).

Le nœud initiateur de la requête choisi comme destinataire le nœud ayant le plus petit
coût d’accès. Lors du calcul du coût, si la somme de la pression subie par le nœud et de la
pression subie par la page à migrer dépasse le seuil de congestion, alors le nœud informe
d’un coût maximal afin de ne pas être sélectionné.

S’il n’existe pas de banc mémoire offrant un meilleur placement pour la page, la mi-
gration est annulée. De plus, on remet à zéro les compteurs de cette page afin de favoriser
l’évincement d’une autre page.

La migration de pages se stabilise lorsque toutes les pages sont placées au mieux (les mi-
grations Mpe échouent), ou bien lorsque l’ensemble du système est sous pression constante
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FIG. 9.5 – Module permettant de calculer le coût d’accès d’une page vis-à-vis de tous les
processeurs du système

(échec des migrations Mc).
Dans la figure 9.6 sont présentées les deux types de migrations. Le banc mémoire du

nœud F est accédé par quatre processeurs se trouvant dans les nœuds A,B,E et G. Néan-
moins, ces accès ciblent spécifiquement deux pages. La page la plus accédée de ce banc
mémoire l’est en priorité par les nœuds B et G. Ces derniers peuvent exécuter des tâches
concurrentes travaillant sur un même ensemble de données, ou bien exécuter deux tâches in-
dépendantes dont le hasard des allocations mémoire génère beaucoup d’accès à cette page.
Dans ce cas, le système de migration va détecter un début de congestion (pression supé-
rieure à un seuil) et déclencher la migration (Mc) de la page la plus accédée. Le nœud C est
le mieux placé pour recevoir une page et ainsi permettre au nœud F de subir moins de pres-
sion et servir efficacement les requêtes sur les autres pages. Par ailleurs, le nœud L bien que
ne subissant pas de pression particulière, va essayer de trouver un meilleur emplacement
pour sa page la plus accédée. Celle-ci serait placée au mieux sur le nœud J. Néanmoins,
puisque le nœud J subit une pression élevée, il n’est pas sélectionné et N sera choisi. Cette
migration (Mpe) va contribuer à mieux distribuer les données tout en évitant de créer de la
congestion comme par exemple, au centre de la puce dont les bancs mémoire sont statisti-
quement mieux placés vis-à-vis du plus grand nombre de processeurs.

Dans l’implantation actuelle, une seule migration peut avoir lieu à la fois dans le sys-
tème.

9.2.5 Transfert des données

Dès qu’un nœud a été sélectionné pour recevoir une page, il va choisir aléatoirement une
page à évincer. Le choix aléatoire est simple à implanter et il offre de très bons résultats car
les références sont en général concentrées sur un très faible nombre de pages.

Les données des deux pages sont échangées par paquets de 32 bits, soit la largeur de
l’anneau. Le répertoire associé à la page est également transféré afin de garantir la cohérence
des données. La migration d’une page de 4 kilo-octets est réalisée en à peu près 2000 cycles
d’horloge sur une architecture à 16 nœuds. Ceci inclut également le temps nécessaire au
choix du nœud. Afin de garantir la cohérence des adresses accédées, les pages en cours de
transfert sont marquées comme étant « contaminées » . Cette technique a été inspirée des
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FIG. 9.6 – Transfert de deux pages entre deux nœuds

machines SGI Origin. Tout accès à une page contaminée est acquitté négativement (NACK),
le cache devra ré-émettre la requête ultérieurement. Les accès aux pages qui ne migrent pas
sont traitées normalement. Néanmoins, ces accès sont perturbés par la migration car l’accès
à la mémoire est partagé (cf. ¶ figure 9.6).

Toutefois, le coût induit par la migration des données va être compensé par des accès en
moyenne plus rapides.

9.2.6 Réactivité du système et surcoût lié à la migration

Le problème majeur des solutions logicielles est leur faible réactivité et l’utilisation des
processeurs pour des tâches du système à la place de tâches de calcul. En effet, la migration
des données implique une prise de décision au niveau logiciel à l’aide d’un traitant d’inter-
ruption ou d’une tâche périodique. De plus, si le mécanisme est basé sur l’utilisation de la
mémoire virtuelle les caches seront très certainement invalidés. Finalement, l’invalidation
de toutes les traductions d’adresses peut prendre un temps considérable.

Ce manque de réactivité a un défaut : la migration est potentiellement en retard sur le
comportement de l’application. Dans notre architecture, le temps nécessaire au déclenche-
ment d’une migration est très inférieur à la tranche de temps système allouée à une tâche.
De plus, il n’y a aucun effet de bord (invalidation des caches, blocage des bancs mémoire).
Toutes les requêtes du systèmes continuent d’être traitées normalement. Seules les requêtes
concernant les pages en cours de migration subissent un surcoût de latence.

9.2.7 Évaluation approximative du surcoût en surface de l’implantation

Le coût d’implantation de notre solution correspond au coût d’implantation des diffé-
rents éléments ajoutés :

1. Réseau d’interconnexion supplémentaire.

2. Compteurs par nœud et par page.

3. Table des pages.

4. Cache de traduction des adresses (TLB).

5. Répertoire de la table des pages.

6. Table de calcul des distances (une par banc mémoire).

7. Logique de contrôle et unités de calcul nécessaires (additionneurs et unités de déca-
lage).
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Nous ne sommes pas en mesure de fournir un coût en surface d’implantation de notre
solution car nous n’avons pas réalisé d’implantation synthétisable.

Néanmoins, nous pouvons évaluer le coût d’implantation des différents éléments de
mémorisation. Dans le tableau 9.2.7, nous donnons une évaluation de ce coût pour une pla-
teforme à 128 processeurs et des pages de 4 kilo-octets.

TAB. 9.1 – Surcoût en quantité d’information des éléments mémorisants de la solution im-
plantée.

Élément coût/page ratio (%)
Compteurs 128× 7 + 17 bits 2, 8 %
Entrée dans la T.P*. 2× 16 + 128 bits 0, 49 %
Total - 3, 9 %

* Table des Pages, entrée dans le répertoire incluse.

Le coût des compteurs est de 4% pour une architecture à 128 nœuds, et de seulement
0,5% pour une architecture 16 processeurs. Notons que ce coût est proportionnel au nombre
de processeurs et inversement proportionnel à la taille des pages utilisées. Ainsi, avec des
pages de très petite taille (512 octets), nous avons pour 16 processeurs un coût de 8,34% et
pour 128 processeurs un coût de 53%.

Par conséquent, le coût d’implantation des compteurs peut être négligeable ou prohibitif
en fonction de l’architecture.

Le coût des autres éléments dépend du nombre de processeurs et de bancs mémoire. Mis
à part l’anneau d’interconnexion, le coût le plus important est celui des tables de cacul des
distances. Celui-ci est proportionnel au nombre de processeurs et ne dépasse pas 1 kilo-octet
pour 128 processeurs (128× 6 bits).

9.2.8 Cohérence des traductions

9.2.8.1 Problème

La difficulté majeure de la migration des pages est de garantir à moindre coût la cohé-
rence des TLB. Il faut que toute requête de lecture ou d’écriture atteignant un banc mémoire
s’adresse effectivement à la page contenue.

Dans notre système, nous n’avons aucune garantie sur les temps d’accès aux différents
bancs mémoire. Par conséquent, invalider naïvement toutes les TLB du système lors de la
migration d’une page n’est pas suffisant, une requête pourrait avoir été émise avant la mi-
gration d’une page et atteindre le banc mémoire après qu’elle ait migré.

9.2.8.2 Solution

Nous supposons que notre réseau d’interconnexion possède les caractéristiques sui-
vantes :

H1 : Tous les accès entre un émetteur et un récepteur du réseau sont ordonnés.
H2 : Le temps d’accès entre deux points du réseau est fini mais non borné.
H3 : Les accès entre un émetteur et plusieurs récepteurs ne supposent aucune relation

d’ordre.
Ces hypothèses sont vraies pour la plupart des réseaux point à point que l’on peut trouver
dans un système embarqué.
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Le protocole de migration doit :
– S’assurer de pouvoir identifier les requêtes valides d’après la nouvelle translation

d’adresses.
– S’assurer de la mise à jour des TLB’s.
– Minimiser le temps d’attente d’un nœud vis-à-vis d’une donnée en cours de transfert.
Nous présentons ci-dessous un protocole de migration qui garantit la cohérence des TLB,

chacune des étapes est représentée dans la figure 9.7.
Ci-dessous, les étapes du protocole et les abréviations associées.

E1 : Décider de migrer une page : Mig_dec

E2 : Sélectionner un nœud avec qui échanger la page : Mig_sel

E3 : Contaminer les deux pages qui vont être échangées : cont_rep

E4 : Mettre à jour les tables de pages (jusqu’à quatre nœuds concernés) : maj_tpages

E5 : Envoyer les invalidations vers les TLB concernant ces deux pages : TLB_inv

E6 : Effectuer la migration des données (en parallèle du point précédent) : tr_page

E7 : Attendre l’acquittement d’invalidation de TLB émis par les contrôleurs de cache :
TLB_ack

E8 : Décontaminer les pages concernées : decont_rep

FIG. 9.7 – Étapes de la migration de la page d’adresse matérielle 0x320

Pour que ce protocole garantisse effectivement la cohérence des TLB, il faut qu’au niveau
du contrôleur de cache les contraintes suivantes soient respectées :

C1 : Une invalidation de TLB doit entraîner la suppression de la traduction d’adresse de
la page concernée. Puis, une requête d’acquittement sera émise sur l’interface maître
du contrôleur de cache.

C2 : L’acquittement à l’invalidation de TLB doit être envoyé après la réception de la
réponse à toute requête en cours.

Et au niveau du contrôleur mémoire :
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C3 : Toute requête concernant une page qui est contaminée est acquittée négativement
(NACK). La requête n’est pas prise en compte par le contrôleur mémoire dans le cas
d’une écriture. Ceci concerne également les échecs de TLB.

Nous contaminons les pages échangées pendant leur migration afin d’être sûr d’y accé-
der dans un état cohérent. Ce système de contamination est inspiré du protocole de migra-
tion mis en œuvre dans les machines SGI origin [LL97].

9.2.8.3 Preuve de cohérence

Ci-dessous nous utiliserons les abréviations suivantes : caches « C » , mémoire « M » ,
envoi « env » , réception « rec » , échec de TLB « TLB_miss » , succès de TLB « TLB_hit » ,
requête (LD/ST) « req » , réponse « rsp » .

Sur le protocole susmentionné, nous pouvons établir les relations d’ordre suivantes dans
lesquelles x < y implique que l’évènement x a eut lieu avant y, et x, y que x et y ont lieu sans
relation d’ordre établie (potentiellement en parallèle). Notons pouvons écrire w < x, y < z
ce qui implique entre autres que w < z, w < y et x < z. La relation x = y, z indique que x
est la réalisation de y et z. Le premier des évènements est le signal Reset du système.

R1 : Reset < Cenv_TLB_miss < CTLB_hit < Cenv_req < Mrecep_req < Crecep_rsp

R2 : Reset < MDebut_mig < Crecep_TLB_inv < MFin_mig

R3 : MDebut_mig < Mtr_page,Mrecep_TLB_ack < MFin_mig

R4 : MDebut_mig = MMig_dec, Mcont_rep, Mmaj_tpages

R5 : MFin_mig = Mdecont_rep, Menv_TLB_inv

Dans la figure 9.7, sont présentées les différentes actions possibles. L’interaction entre les
caches et les mémoires est représentée par tous les ordonnancements possibles des évè-
nements constituant R1 et R2. Nous pouvons diviser en quatre l’ensemble des ordonnance-
ments possibles des évènements de R1 et R2. L’idée générale de la preuve va être de montrer
qu’en toute circonstance, quel que soit l’ordonnancement dans le temps des évènements, la
donnée accédée par un processeur correspond toujours à une traduction d’adresse valide.

1. CTLB_hit < Crecep_TLB_inv et MDebut_mig < Mrecep_req : Cet espace correspond aux cas
où une traduction a été réalisée avec l’ancienne translation et que la prise en compte
par la mémoire de la requête se fait potentiellement sur la nouvelle page. D’après R4,
la requête arrive après la contamination du répertoire.
De plus, Mrecep_TLB_ack < MFin_mig et Cenv_TLB_ack < Mrecep_TLB_ack < Mdecont_rep (cf
C1, H1, R5). Or, d’après C2 et R1 Crecep_rsp < Cenv_TLB_ack.
Donc, nécessairement, Mrecep_req < Mdecont_rep. D’après C3, La requête n’est pas prise
en compte par le banc mémoire, un NACK est envoyé et la requête sera émise à nou-
veau avec une traduction d’adresse correcte.

2. CTLB_hit < Crecep_TLB_inv et Mrecep_req < MDebut_mig : Dans ce cas, la TLB fournit l’an-
cienne traduction d’adresse et le contrôleur mémoire possède la page correspondante.
Il prend en compte la requête et répond avec une donnée valide pour une lecture, ou
bien, met à jour la donnée dans le cas d’une écriture.
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3. Crecep_TLB_inv < CTLB_hit et Mrecep_req < MDebut_mig : D’après R1 CTLB_hit <
Mrecep_req, on aurait donc Crecep_TLB_inv < CTLB_hit < Mrecep_req < MDebut_mig, ce qui
est impossible d’après R2. Cette situation ne se produira jamais.

4. Crecep_TLB_inv < CTLB_hit et MDebut_mig < Mrecep_req : La traduction d’adresse corres-
pond à la nouvelle correspondance de page. Deux cas de figures peuvent se produire :
– Mrecep_req < MFin_mig : La requête est perçue par le contrôleur mémoire alors que le

répertoire est contaminé. Un NACK est envoyé et la requête émise à nouveau.
– MFin_mig < Mrecep_req : La requête est perçue par le contrôleur mémoire alors que le

répertoire n’est plus contaminé, la requête et la réponse sont considérées valides.

L’ensemble des possibilités d’ordonnancement a été couvert, nous avons donc prouvé que
toute requête prise en compte correspond à l’adresse effective désirée (TLB non-périmée).

9.3 Expérimentations

Afin d’évaluer l’efficacité de cette solution, nous allons comparer deux types de pla-
teformes, l’une pourvue du système de migration de données (P_MIG) et l’autre non
(P_STD), sur lesquelles nous allons exécuter une pile logicielle complète : système d’ex-
ploitation et applications multi-tâches.

Nous présentons ci-dessous l’environnement de simulation, le système d’exploitation et
les applications utilisées.

9.3.1 Environnement de simulation et architectures modélisées

Nos plateformes de simulation sont construites à l’aide de composants SoCLib [soc] avec
une précision CABA. Cet environnement de simulation nous permet d’exécuter une pile
logicielle cross-compilée pour le jeu d’instructions des processeurs embarqués. Nous avons
modélisé une architecture décomposée en 16 nœuds connectés à l’aide du réseau DSPIN
(4x4) [MPCVG08]. Les nœuds sont constitués d’un crossbar (fig. 9.1) auquel sont reliés un
processeur MIPS, une mémoire locale et d’autres mémoires ou périphériques. Les données et
le code se trouvent dans des nœuds distincts afin d’éviter de pénaliser l’architecture P_STD.
Dans la table 9.3.1 nous présentons l’ensemble des paramètres de cette architecture.

TAB. 9.2 – Paramètres des architectures modélisées, les paramètres (*) ne concernent que
P_MIG

taille du cache données/instructions 4kb/4kb, (ligne de 32 bytes)
protocole de cohérence write-through write-invalidate
temps de traversée d’un nœud DSPIN 5 cycles
nombre d’entrées dans la TLB 8, évincement aléatoire
taille d’une page 4 ko

9.3.2 Validation de la solution

Dans cette section nous allons montrer à l’aide d’une application très simple, le compor-
tement de l’architecture proposée.

Nous avons écrit l’application placement_test. Celle-ci, « active » les processeurs un à
un. Ceux-ci vont réaliser en boucle des accès continus à une page mémoire spécifique (notée

90 Pierre de Massas



9.3 Expérimentations

D). Pour permettre l’espacement de l’activation des processeurs (dans un ordre prédéfini),
ils réalisent une boucle d’attente pendant un grand nombre d’itérations avant d’activer le
prochain processeur de la liste. Cette boucle d’attente réalise un grand nombre d’accès à
une variable contenue dans la pile.

Dans la figure 9.8 nous observons le déroulement de l’application. Comme nous pou-
vions nous y attendre, les pages contenant les données en pile de chacun des processeur
migrent vers les mémoires locales des processeurs.

La page D accédée par les processeurs dès leur activation, migre vers le nœud 12 dès le
début de l’exécution car c’est le premier nœud activé. Lorsque le nombre des accès par les
autres nœuds est suffisant, celle-ci migre vers le centre de la puce sur le nœud 9.

FIG. 9.8 – Évolution du placement des données dans l’application placement_test

Nous observons que la page D ne se déplace pas régulièrement sur la puce. Le problème
est étudié plus en détail dans le chapitre suivant, mais il est dû en partie à un accès massif
et continu par le processeur voisin (12). Ces accès bénéficient d’une latence très courte, et se
font donc à une fréquence très élevée. Aucun des autres nœuds n’est en mesure d’accéder
avec la même fréquence cette page car les latences d’accès sont beaucoup plus grandes. Ce
comportement ne devrait pas se produire très souvent dans des applications réelles.

Le comportement observé est le comportement attendu, les processeurs bénéficient d’ac-
cès optimisés aux données privées (pile), et d’accès améliorés aux données fortement parta-
gées (D).

9.3.3 Évaluation de la solution

Dans cette section nous allons évaluer notre solution à l’aide d’applications multi-tâches
complexes. Nous utilisons quelques-unes des application que nous avons utilisé dans les
chapitres précédents et dont nous rappelons les principales caractéristiques.

9.3.3.1 Applications

Nous avons sélectionné quatre applications de types différents. Les trois premières pro-
viennent du jeu d’applications SPLASH-2 [CME+95].

ocean_c et water_ns : applications scientifiques où le calcul est découpé en zones de tra-
vail réparties sur n (16) tâches. Notre solution devrait réussir à exploiter correctement
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le cloisonnement des données. Pour ocean_c le problème est une grille de 66x66 avec
une précision de 10−3, pour water_ns le problème est de 64 moles. La taille du pro-
blème a été réduite afin de diminuer les temps de simulation.

fft : application qui réalise une transformée de Fourrier rapide. L’application est essen-
tiellement du calcul intensif sur un petit ensemble de données.

mjpeg : application de décodage vidéo. Les tâches (6) sont de natures différentes (cal-
cul, manipulation de données, contrôle) et communiquent à travers des FIFO. L’unité
de traitement sont des blocs de 8x8 pixels. Cette application est exécutée sur une pla-
teforme plus petite à quatre processeurs (DSPIN 2x2). Nos résultats ont été obtenus
pour un décodage de 5 images.

9.3.3.2 Système d’exploitation

Au lieu de Mutek, nous utilisons le système d’exploitation DNA [GP09]. Il permet
d’écrire des programmes concurrents avec la librairie POSIX pthreads. Dans la suite, nous
comparerons deux configurations logicielles :

AD : Architecture Dynamique, les tâches migrent entre les processeurs au gré des syn-
chronisations. La pile, les données statiques et dynamiques se trouvent dans une mé-
moire globale située dans un des nœuds. Pour l’application mjpeg, la tâche critique
s’exécute sur le processeur 3 devenant ainsi la tâche qui limite le système. Les autres
tâches peuvent migrer normalement.

AS : Architecture Statique, les tâches sont placées sur un processeur et ne migrent pas.
La pile est allouée dans la mémoire locale et les données statiques en mémoire globale.
Les données allouées dynamiquement peuvent être explicitement placées en mémoire
locale (fft uniquement), elles sont allouées par défaut en mémoire globale. Pour l’ap-
plication mjpeg, la tâche critique s’exécute sur le processeur 1 et n’est plus la tâche
qui limite le système. Les autres tâches sont placées sur les autres processeurs.

9.3.3.3 Résultats :

Nous avons exécuté les quatre applications sur deux architectures logicielles (AS, AD) et
sur deux architectures matérielles (P_MIG et P_STD).

Temps d’exécution : les temps d’exécution de chacune des applications sont présentés
dans la figure 9.9. Nous remarquons comme prévu que les architectures à placement sta-
tique et allocation en local des données (AS), offrent de meilleures performances que les
architectures dynamiques (AD). Cet avantage est moins marqué pour l’application mjpeg
car le placement statique des tâches de natures différentes ne permet pas d’exploiter pleine-
ment la puissance de calcul de tous les processeurs.

Pour les quatre applications AD + P_MIG offre des meilleures performances que AD +
P_STD. Pour ocean_c, mjpeg et water_ns le gain approche les 50%, sur la fft le gain
est encore supérieur et atteint les 70%.

Pour l’application mjpeg le traitement d’un flux de données se prête moins à la répar-
tition en pages de l’ensemble du travail. Malgré cela, les performances obtenues sont excel-
lentes.

Bien qu’une architecture à placement statique optimale puisse être considéré comme une
architecture de référence, nous observons que le système AD + P_MIG offre des meilleures
performances (à l’exception de mjpeg). Ceci montre la difficulté d’optimiser une application
au niveau utilisateur, la migration des données permet d’exploiter le placement de données
que l’utilisateur ne peut pas contrôler (pile, données statiques, code).

92 Pierre de Massas



9.3 Expérimentations

FIG. 9.9 – Temps d’exécution normalisé des applications.

Sur ocean_c le gain n’est que de 10% car le placement statique des tâches est très effi-
cace, ceci se confirme par les résultats de l’architecture AS + P_MIG qui sont sensiblement
égaux.

Nous observons que les performances des architectures AS + P_MIG et AD + P_MIG sont
sensiblement équivalentes (à l’exception de mjpeg). Ceci montre que le coût de migration
des tâches est faible et que notre solution de placement automatique des données s’affranchit
du comportement de l’application.

L’application mjpeg avec un placement statique n’est pas idéale. Les tâches n’ont pas la
même charge de travail et il est difficile de les répartir statiquement de façon optimale sur
un ensemble de processeurs. Avec un placement statique, la migration des données offre un
gain marginal dans ce cas précis.

Notons que pour d’autres applications il est certainement possible d’obtenir un place-
ment statique des tâches, données et code optimal permettant d’obtenir des meilleures per-
formances que notre système de migration de pages. Néanmoins, notre solution offrira de
bons résultats quelles que soient l’application et le système d’exploitation.

Consommation d’énergie des accès à la mémoire : les accès à la mémoire consomment de
l’énergie à plusieurs niveaux, l’un d’entre eux est le transfert sur le lien de communication.

Nous avons mesuré pour chaque nœud, la somme des distances de tous les accès. Cette
distance est mesurée en nombre de nœuds traversés. Ainsi, pour chaque nœud nous avons
mesuré la « distance totale parcourue » par les requêtes et nous en avons calculé la somme
(cf. figure 9.10). Bien qu’une étude approfondie serait nécessaire, nous pouvons dans une
première approximation, considéré que la consommation des accès est proportionnelle à
leur distance. Ainsi, cette figure présente un première approximation de la consommation
des différentes plateformes.

Nous pouvons observer que notre solution permet de réduire considérablement la
« consommation d’énergie » de la plateforme AD + P_STD. L’économie réalisée est de l’ordre
de 70%. Nous remarquons également que l’architecture AS + P_STD accède le plus souvent
des données locales (en pile), ainsi, elle offre des performances égales ou supérieures à celles
de l’architecture AD + P_MIG. La plateforme AS + P_MIG offre une amélioration faible des
performances.

Afin de connaître le gain énergétique il conviendrait de modéliser précisément la
consommation d’énergie. De plus, il faudrait évaluer la consommation engendrée par les

Pierre de Massas 93



Chapitre 9 Solution et implantation proposée pour la migration dynamique des données

compteurs ajoutés, les migrations de pages et l’interrogation des TLB.

FIG. 9.10 – Distance totale parcourue par les accès à la mémoire.

Résultats divers : Nous avons également observé que le taux d’échec des TLB est de
l’ordre de 1% (10% pour le mjpeg) avec seulement 8 entrées. L’utilisation de notre solu-
tion où la migration des données serait désactivée offrirait des performances sensiblement
équivalentes à un système dépourvu du mécanisme de migration. Nous avons également
observé une stabilisation rapide du système car seul 10% (approximativement) des migra-
tions sont effectivement réalisées.

9.4 Conclusion

Nous avons présenté dans cet article une solution innovante permettant de placer au
mieux les données dans un système multiprocesseur embarqué à hiérarchie mémoire parta-
gée et distribuée. Cette solution est particulièrement adaptée aux systèmes composés d’ap-
plications, couches multiples d’abstraction et virtualisation où il devient impossible d’opti-
miser ou contrôler le placement des données. Les premiers résultats sont très encourageants
et montrent que cette solution permet toujours d’obtenir une réduction du temps d’exécu-
tion pouvant atteindre 70%. De plus, les performances obtenues sont meilleures que celles
des systèmes où le placement des données et la migration des tâches ont été optimisés. Les
premiers résultats laissent présager une réduction de la consommation d’énergie très impor-
tante (70%). Les travaux futurs permettrons de confirmer ces résultats sur de plus grandes
architectures et d’évaluer précisément la consommation d’énergie.

Nous détaillerons dans le prochain chapitre les limitations de cette étude, mais aussi les
perspectives de recherche et des pistes pour à explorer.
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Chapitre 10

Limitations et pistes de recherche de
l’étude de migration des données

DAns ce chapitre nous allons exposer, dans un premier temps, les différentes limitations
de notre étude. Puis, nous allons présenter différentes solutions alternatives ainsi que

des axes de recherche encore inexplorés.

10.1 Limitations de l’étude et problèmes potentiels

10.1.1 Plus d’applications

Il conviendrait de tester un plus grand nombre d’applications pour confirmer les résul-
tats présentés. Il serait également intéressant d’observer le comportement de l’architecture
en fonction du taux de partage réel des données de l’application.

Par ailleurs, nous n’avons pas exploité la possibilité du système d’organiser les tâches
par équipes. Chaque équipe est exécutée sur un groupe de processeurs spécifiques afin d’op-
timiser le placement des tâches en fonction des données. Si deux équipes correspondent à
deux applications différentes nous devrions observer deux groupes de données se déplacer
de part et d’autre de l’architecture à l’endroit où s’exécutent les équipes. Une telle confi-
guration permet de conserver une certaine souplesse lors de l’exécution d’une application
(migration dynamique des tâches) tout en facilitant la tâche de migration des données.

10.1.2 Passage à l’échelle

Nos architectures ne possèdent que 16 processeurs alors que se profilent déjà à court
terme des architectures à plus de 100 processeurs. Nous n’avons pas réalisé pour l’instant
d’expérimentations avec des architectures plus grandes. Notre solution ne devrait poser de
problème lors du passage à l’échelle (100 - 1000 processeurs) à un détail près.

Dans l’état actuel, l’anneau de communication est une ressource partagée. Bien que ce
ne soit pas une ressource critique, il n’est pour l’instant pas possible de réaliser plus d’une
migration à la fois. Dans un cas extrême, il pourrait y avoir un effet de famine sur le traite-
ment des requêtes de migration. Celles-ci seraient satisfaites avec un retard conséquent ce
qui les rendrait potentiellement obsolètes et au choix de placement sous-optimal. Dans la
section suivante, nous exposerons quelques idées pour palier à ce problème.
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10.1.3 Variation des paramètres

Dans ces travaux nous n’avons pas exploré l’influence des différents paramètres. Que ce
soient les paramètres de l’architecture (taille des caches, nombre de processeurs par nœud)
ou ceux du système de migration (seuil de congestion, fréquence de migration).

La cause principale est un manque de temps pour réaliser les simulations et exploiter les
résultats. En effet, le nombre de paramètres variables crée un nombre énorme de configura-
tions différentes à tester. Les paramètres utilisés sont ceux que nous avons jugé pertinents
au regards des résultats des quelques explorations que nous avons fait.

Il pourrait être intéressant de comparer notre solution à une architecture possédant un
cache d’une taille plus grande, équivalente à l’ajout du surcoût en surface que présente
notre solution. Nous sommes convaincus que notre solution sera tout de même meilleure
au vu de nos résultats préliminaires et du fait que l’augmentation de performances due à
l’augmentation de la taille des caches n’est pas linéaire.

10.2 Améliorations et variantes de la solution actuelle

Nous présentons ici un ensemble de réflexions sur des améliorations à apporter à notre
solution, ou bien, des études qu’il conviendrait de réaliser.

10.2.1 Technique de déclenchement

Le critère de déclenchement des migrations que nous avons choisi est un seuil de fré-
quence d’accès atteint par un nœud sur une page. Une variante tout à fait envisageable
serait un seuil atteint par un compteur de page.

La deuxième solution a l’avantage de représenter réellement une fréquence d’accès à la
page dans son ensemble (par tous les nœuds). L’inconvénient est que les pages fortement
partagées risquent d’avoir un nombre d’accès dans les compteurs de nœud qui ne soit pas
représentatif de la réalité. Par conséquent la page risque d’être placée au mauvais endroit,
voir même de migrer de façon continue entre certains nœuds.

La première solution (celle que nous avons utilisé), garantit qu’au moins un des nœuds
a réalisé un nombre conséquent d’accès, qui nous le croyons, contribue à un placement plus
qualitatif de la page. Son inconvénient est que la page candidate à la migration n’est peut
être pas celle qui est la plus accédée. Néanmoins, si tel est le cas nous n’y voyons pas ici un
inconvénient majeur car tôt ou tard les autres pages vont être également déplacées.

10.2.2 Compteurs d’accès à base de filtres de Bloom

Un des points qui mériterait d’être améliorer serait le coût en surface lié à l’usage des
compteurs. Ceux-ci constituent sans contexte la partie la plus importante du coût d’implan-
tation.

Une solution simple pour réduire la taille des compteurs est d’utiliser des filtres de
Bloom [Blo70]. Un filtre de Bloom permet, grâce à l’usage de fonctions de hachage, de coder
avec perte un ensemble de clés. Lorsque l’on teste l’existence d’une clé dans l’ensemble on
peut obtenir un faux positif mais jamais un faux négatif.

Il est possible de réaliser des compteurs d’estimation à l’aide de filtres de Bloom. Dans
[BKK+07] les auteurs présentent un module d’estimation du nombre de requêtes traitées
pour une adresse 26bits particulière. Un tel compteur peut fournir une surestimation mais
jamais une sous-estimation de la valeur.
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L’usage de ces filtres permettrait de compresser les compteurs par nœud de chaque page.
Ils pourraient être également utilisés pour compresser les compteurs des pages.

Une contrainte importante liée à l’utilisation d’un filtre de Bloom est qu’il est impossible
de retirer une référence d’un ensemble. Par conséquent, leur usage en tant que compteur
impose que tous les compteurs soient remis à zéro au même moment. Ceci est toujours le
cas en ce qui concerne les compteurs par nœud, mais peut se révéler problématique pour les
compteurs par pages.

Dans l’implantation actuelle lorsqu’une tentative de migration échoue, les compteurs
de la page concernée sont remis à zéro. Par conséquent, une autre page susceptible d’être
candidate à la migration peut être élue. De cette façon, lorsque la page la plus accédée ne
peut pas migrer, il est tout de même possible d’en déplacer une autre.

Si l’on décide d’utiliser des compteurs à base de filtres de Bloom pour les compteurs de
page, il faudrait alors être en mesure de désactiver les compteurs de la page la plus accédée
(et qui ne peut être déplacée) sur une durée déterminée.

10.2.3 Prise en compte du coût en latence

Actuellement les compteurs permettant d’évaluer la contribution des processeurs au
coût d’accès d’une page, augmentent d’une unité à chaque accès. Ainsi, comme nous l’avons
vu précédemment les nœuds mémoire vont évaluer le coût d’accès à la page et celui qui pro-
posera la valeur minimale sera sélectionné.

Dans cette solution on place la donnée à la meilleure position théorique en fonction du
nombre d’accès réalisés. Cette méthode a un inconvénient. Elle ne prend pas en compte le
coût d’accès réel de la donnée. Par exemple, il se pourrait que la page la plus accédée ne soit
pas celle qui subisse le plus grand coût d’accès.

Ce problème est exacerbé par le fait que la fréquence des accès d’un processeur à une
donnée dépend d’une part de leur fréquence dans le code exécuté, et d’autre part de la la-
tence des accès (vitesse d’exécution du code). Ainsi, si l’on considère deux processeurs qui
exécutent le même code, celui qui bénéficiera d’un meilleur placement des données aura un
CPI supérieur et donc, aura une fréquence d’accès aux données supérieure. Nous avons pu
observer ce phénomène lors de l’exécution de l’application placement_simple, la mobi-
lité de la page D y était restreinte.

Une solution envisageable est de ne plus comptabiliser dans les compteurs la fréquence
d’accès, mais le coût d’accès. Pour cela il suffit que les paquets contiennent une information
supplémentaire : le temps de traversée.

Cette donnée peut être obtenue avec par exemple un additionneur dans chaque nœud
de routage. Celui-ci incrémenterait la valeur contenue dans le paquet avec l’indice d’arrivée
dans la file d’attente (beaucoup moins coûteux qu’un incrément à chaque cycle d’horloge).

La prise en compte de la latence au moment du déclenchement de la migration permet de
classer les pages par coût d’accès et non plus par nombre d’accès. De plus, elle permettrait de
compenser la diminution de la fréquence des accès due à latence du lien. Il reste cependant
à évaluer le coût d’implantation dans les routeurs et voir si le gain obtenu est significatif.

Toutefois, la prise en compte de la latence dans les compteurs de nœud fausserait le
calcul du placement optimal des données. Le placement ne minimiserait plus la fonction de
coût établie précédemment (cf. 8.9, page 75).
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FIG. 10.1 – Exemple d’implantation dans un routeur de la comptabilisation du temps de
traversée

10.3 Pistes de recherches et travaux futurs

Quelles que soient les améliorations apportées à notre solution, il existe deux points qui
méritent une attention particulière : le contrôle par le système de la migration et le passage
à grande échelle du système de migration.

10.3.1 Support par le système d’exploitation

Bien que nous militons pour l’usage d’une solution entièrement gérée par le matériel,
certains algorithmes complexes requièrent un support logiciel. De plus, il est souhaitable de
pouvoir avoir un contrôle sur le matériel pour certains types de situations ou d’applications

10.3.1.1 Soigner des pathologies

Nous n’avons pas encore découvert de pathologie particulière lors de nos expérimenta-
tions. Néanmoins, il est possible que dans certaines situations apparaisse un comportement
pathologique faisant diminuer les performances du système.

Supposons par exemple qu’un ensemble de tâches synchronisées entre-elles, exécutent
tour à tour un algorithme complexe sur un ensemble de données. Si la fréquence du transfert
de contrôle entre les tâches est la même que celle de la prise de décision de migration des
données, nous allons observer des mouvements migratoires continuellement en retard sur
le comportement de l’application. Puisque lors de la migration des pages les données ne
sont pas disponible, chaque tâche subira à son tour la pénalité de migration des données
ainsi qu’un coût d’accès élevé à cause d’un placement sous-optimal.

Ce genre de problème peut probablement s’observer dans une application où un en-
semble de tâches appliquent un traitement de façon successive sur un grand ensemble de
données. Certains encodeurs vidéo ou audio doivent probablement présenter ce genre de
comportements.

Dans ce genre de situation, il serait utile que le système ou l’application puissent contrô-
ler la migration des données et détecter les comportements pathologiques.
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10.3.1.2 Agglomérer les données pour économiser de l’énergie

Bien que notre solution permette d’économiser de l’énergie en réduisant la distance
moyenne des accès, une autre solution plus efficace dans certains cas n’a pas été expéri-
mentée.

En matériel il est assez simple de connaître la valeur maximum d’un ensemble de va-
leurs (i.e. la page la plus accédée) et de prendre une décision en conséquence. Toutefois, le
système d’exploitation a la charge de diminuer la consommation du système lorsque celui-ci
est sous-utilisé. Dans un système multicœur il est souhaitable de faire passer en mode basse
consommation les nœuds qui ne sont pas utilisés.

Il serait également souhaitable que le système puisse faire de même avec les bancs mé-
moire. Pour cela, il doit être capable de relever les compteurs d’activité et appliquer une po-
litique d’agglomération des pages sur certains nœuds afin de mettre en mode basse consom-
mation les bancs mémoire qui ne sont plus utilisés.

10.3.1.3 Placement coordonné des tâches et des données

Une autre piste à explorer serait le couplage d’une tâche à un ensemble de données. La
migration des données pourrait donc être contrôlée et anticipée par le système d’exploitation
afin que celles-ci suivent le déplacement des tâches.

Des travaux dans ce sens ont déjà été réalisés par le passé mais ne bénéficiaient pas d’un
système de placement de données transparent pour le logiciel. Il était essentiellement basé
sur l’usage de la MMU et de l’allocation des pages.

10.3.1.4 Contrôle et déterminisme

Un autre aspect que nous n’avons pas abordé est le déterminisme. Notre solution induit
dans le système des performances et des comportements hautement indéterministes. Ainsi,
bien que notre solution permette d’obtenir un gain conséquent en terme de vitesse d’exécu-
tion, elle n’est absolument pas applicable dans le domaine des systèmes contraints de type
temps-réel.

Ce type de système requiert des garanties en terme de pire temps d’exécution afin de
pouvoir satisfaire les contraintes imposées par les concepteurs.

Afin de rendre utilisable notre plateforme pour ce genre d’application, il faut que le
système puisse contrôler très précisément la migration des données.

10.3.1.5 Data mining

Une piste en cours d’exploration est l’application d’algorithmes du monde du data-
mining au placement des données sur la puce. L’objectif est d’être en mesure d’extraire des
patrons d’accès récurrents aux données. Ainsi, le système pourra prédire avec une grande
justesse les déplacements de données nécessaires à l’optimisation du système.

Nos travaux seront réutilisés dans le cadre de ces recherches en tant que support matériel
à la migration des données.

10.3.2 Passage à l’échelle et migrations en parallèle

Un problème potentiel de notre solution est le passage à l’échelle. Dans l’implantation
actuelle nous avons pour une migration trois phases :

1. Détection du besoin de migration
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2. Interrogation de tous les nœuds du système et sélection d’un destinataire.

3. Échange des données

La première phase est indépendante de toute ressource centralisée et n’a aucune in-
fluence sur le système (coût en temps). La deuxième phase n’a également pas de d’influence
sur le système. Néanmoins, le temps nécessaire à la sélection du destinataire croît de façon
linéaire avec le nombre de bancs mémoire du système.

Si ce temps venait à devenir trop important, la migration effective des données pourrait
être effectuée avec un retard conséquent sur son déclenchement. Entre temps, l’application
aura pu modifier son comportement et le nouveau placement devenu sous-optimal.

La troisième phase, l’échange des données a une influence directe sur le coût de la solu-
tion. Dans l’implantation actuelle, une page en cours de transfert n’est pas accessible. Néan-
moins, une fois l’ensemble des tampons des routeurs remplis, le débit doit en théorie avoi-
siner les 1 donnée par cycle d’horloge. De plus, afin d’augmenter le débit il est possible
d’augmenter la largeur des liens de communication.

Le principal problème du passage à l’échelle est que dans l’implantation actuelle il n’est
pas possible de réaliser plusieurs transferts en même temps. Ainsi, la fréquence des mi-
grations est limitée par la performance du réseau (un anneau dans notre cas) alors que le
nombre de migrations requises par le système croît avec le nombre de nœuds intégrés.

Afin d’être efficace sur des architectures à 1000 processeurs, il faudra revoir l’implanta-
tion de la solution afin de rendre possible la migration en parallèle des données.
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Conclusion

LEs travaux présentés dans cette thèse ont, dans leur ensemble, exploré des techniques et
trouvé des solutions pour améliorer la performances des accès à la mémoire dans les

systèmes multiprocesseurs intégrés, tout en étant totalement transparents au programmeur,
à quelque niveau qu’il se place.

Au début de ce manuscrit nous avons soulevé un certain nombre de questions, suite à
notre étude et à nos travaux, nous sommes en mesure d’y apporter des réponses, au moins
partielles.

L’évolution des contraintes dans les systèmes embarqués remet-elle en cause les choix réali-
sés quand au protocoles de cohérence des données à utiliser ?

Notre étude a considéré l’avènement de systèmes d’un nouveau type, des systèmes mul-
tiprocesseurs interconnectés par un NoC et possédant de la mémoire partagée et distribuée,
le tout intégré dans une seule puce. L’intégration de l’ensemble des composants dans une
même puce a redéfini une des contraintes fondamentales des systèmes multiprocesseurs : la
bande passante disponible pour accéder aux données.

En effet, l’utilisation d’un réseau d’interconnexion point-à-point permet d’avoir une
bande passante disponible très élevée. L’intégration et la distribution des mémoires dans
la puce permet de franchir une étape supplémentaire, l’accès aux données n’est plus limité
par la bande passante.

Dans le chapitre 4 nous avons réalisé une étude des avantages et inconvénients des pro-
tocoles de type write-through invalidate et write-back invalidate. Le protocole write-through in-
validate bénéficie d’une implantation très simple ce qui permet de réduire la surface dédiée
et donc son coût d’intégration. Il permet également d’avoir des données maintenues à jour
dans les bancs mémoire, ce qui permet de réduire la latence d’accès en cas de données par-
tagées en écriture par plusieurs processeurs.

Nous avons implanté les deux protocoles au niveau CABA à l’aide de l’environnement
SoCLib. Nous avons réalisé un ensemble d’expérimentations afin de comparer les perfor-
mances des deux protocoles.

Les résultats obtenus, en désaccord avec la littérature existante, prouvent que la redéfi-
nition des contraintes remet en cause les choix réalisés. Nous en déduisons donc qu’il est
nécessaire de revisiter les conclusions des travaux portants sur les machines parallèles dis-
crètes en ayant en tête les contraintes de l’intégration.

L’utilisation d’un protocole de cohérence simple, write-through invalidate est-elle envisa-
geable dans les systèmes multiprocesseurs intégrés ?
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Les résultats présentés, ne permettent pas de conclure à un gain en performances avec
l’utilisation d’un protocole write-through invalidate. Néanmoins, les critères qui déterminent
l’adéquation d’une solution sont multiples. Tout d’abord, les performances obtenues sont
tout à fait acceptables, l’écart mesuré avec un protocole de type write-back invalidate est infé-
rieur à 20% sur l’ensemble des applications testées. De plus, la simplicité d’implantation du
protocole induit un coût en surface très réduit.

Par ailleurs, nous sommes convaincus que le surcoût en bande passante est acceptable
dans la plupart des cas. Il conviendrait tout de même d’évaluer la consommation du proto-
cole avec une implantation réelle. En effet, le gain en trafic généré se traduit inévitablement
par un gain en consommation d’énergie. Toutefois, l’économie en surface due à sa simplicité
d’intégration devrait en réduire l’impact.

Ce protocole est donc un bon candidat lorsque l’objectif est de fournir, sur un système
articulé autour d’un NoC, de la cohérence mémoire dans un système contraint en surface.

Comment comparer précisément des protocoles de cohérence de façon à abstraire les détails
de l’implantation mais tout en continuant de modéliser les effets de bord et les interactions ?

Nous avons proposé une solution qui permet d’obtenir en simulation, une borne infé-
rieure de la mesure des latences et du trafic généré par l’implantation d’un protocole de
cohérence mémoire. Cette solution est basée sur une technique d’actions omniscientes qui
permet de modifier l’état d’un système en un temps nul.

L’application de cette technique aux protocoles comparés précédemment, a permis de
mesurer l’impact du maintien de la cohérence sur ces deux protocoles.

Nous avons montré que cet impact était plus faible pour le protocole writ-through inva-
lidate et nous avons surtout montré qu’il était limité pour les applications réelles, rendant
crédible la comparaison faite au travers des implantations.

Comment réduire la pénalité d’échec d’accès aux caches ?

En début de la seconde partie de nos travaux nous avons présenté une étude sur le place-
ment optimal des données dans le système afin de réduire le CPI moyen des processeurs. Ce
placement minimise la somme des coûts d’accès aux données par les différents processeurs.

Nous avons montré comment placer au mieux les données pour diminuer la latence des
accès, mais également pour supprimer les points de congestion.

Comment placer ou déplacer les données sur une puce afin d’améliorer l’efficacité des ac-
cès ?

La principale contribution de ces travaux a été d’implanter une architecture (en simula-
tion CABA) qui permette de placer et déplacer dynamiquement les données dans le système
et ce, à l’insu des processeurs.

La migration des données se fait par pages à l’aide d’un réseau d’interconnexion supplé-
mentaire. L’ensemble du protocole est géré entièrement en matériel et permet d’avoir une
réactivité bien supérieure aux solutions logicielles existantes.

L’implantation réalisée introduit un nouveau niveau d’adressage invisible aux proces-
seurs. Dans cette implantation nous avons trouvé un ensemble de solutions pour adresser
toutes les données à tout moment, garantir la cohérence des adresses et choisir un emplace-
ment idéal pour celles-ci.

Les premiers résultats obtenus sur une architecture 16 processeurs montrent un gain en
vitesse d’exécution de 40% à 70% pour des applications de nature différente.
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Notons par ailleurs que la simplicité d’une politique de cohérence de type write-through
invalidate permet de simplifier l’implantation du protocole de migration des données. La
solution présentée ouvre la voie à de nouveaux axes de recherche dans le placement dyna-
mique des données à l’intérieur d’une puce.

La suite de ces travaux portera sur deux éléments essentiels. Premièrement un support
du système d’exploitation pour permettre au logiciel d’avoir un contrôle sur le placement
des données. Un des objectifs est entre autre de réaliser l’agrégation des données en vue
de placer certains bancs mémoire en mode basse consommation. Deuxièmement, étudier
des solutions permettant d’appliquer la technique proposée à des architecture à très grande
échelle.
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Publications

Les travaux réalisés au cours de la thèse et du master ont donné lieu à plusieurs publi-
cations internationales.
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2. P. Guironnet de Massas, F. Pétrot, Comparison of memory write policies for NoC ba-
sed multicore cache coherent systems, in Proceedings of the conference on Design, automa-
tion and test in Europe (DATE’08), 2008

3. P. Guironnet de Massas, P. Amblard, F. Pétrot, On SPARC LEON-2 ISA Extensions
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RÉSUMÉ
Les capacités d’intégration sur une puce continuent de croître contrairement à l’aug-

mentation des fréquences de fonctionnement. Afin de fournir toujours plus de puissance de
calcul les architectes intègrent désormais plusieurs dizaines de processeurs dans une même
puce.

L’accès aux données est un point clé de la performance des systèmes. Le but de nos
travaux est d’en améliorer l’efficacité à l’aide de solutions entièrement transparentes au lo-
giciel. Notre contexte vise les machines multiprocesseurs interconnectées à l’aide d’un NoC
qui possèdent des caches L1 et de la mémoire partagée et distribuée. L’intégration de la
mémoire dans la puce rend possible son utilisation dans l’embarqué.

Dans une première partie nous montrons que la redéfinition des contraintes dans les
systèmes embarqués rend l’utilisation du protocole de cohérence write-through invalidate en-
visageable dans ce type d’architectures. Nous présentons également une solution innovante
pour évaluer et comparer les protocoles de cohérence mémoire.

Dans une deuxième partie nous présentons une solution innovante à la migration des
données dans la puce. Celle-ci, gérée par le matériel, vise à placer dynamiquement et intel-
ligemment les données afin de diminuer le coût d’accès moyen à la mémoire.

MOTS-CLÉS : systèmes sur puce, accès aux données, caches, NoC, migration de données,
placement de données.

TITLE
Study of methods and mechanisms for software-seamless data accesses in a multipro-

cessor system-on-chip.

ABSTRACT
The integration capabilities are continuously increasing in opposition to execution fre-

quencies. In order to provide evermore computational power, architects integrates dozen of
processors in the same chip.

Data access is a corner stone in system performances. The main goal of our work is to en-
hance them using software-seamless solutions. Our context targets NoC based muliproces-
sor systems which contains L1 caches and distributed shared memory. Memory integration
allows to use the system in an embedded device.

In a first part, we show that the constraints evolution in embedded systems makes pos-
sible the usage of a write-through invalidate coherence protocol in such systems. We present
also a novel method to evaluate and compare memory coherence protocols.

In the second part we present a novel solution for on-chip data migration. It is hardware
driven, and it dynamically and wisely places the data in order to decrease the mean cost
access to memory.
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