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Dadas as disciplinas de Arquitetura de Computadores I (a2sl), Arquitetura de
Computadores I (a2s2) e Sistemas de Operagdo (a3sl) temos agora todo um conjunto de
conhecimentos necessdrio para avancar para a andlise das tecnologias da vanguarda em
termos de arquitetura de computadores. E assim objetivo desta disciplina, que se retrata
neste documento, introduzir os conceitos mais relevantes em termos de design das mais
recentes geracoes de processadores e como estes afetam o desempenho de um sistema com-
putacional, descrever a organizagdo da hierarquia de memoéria (mais em particular da
memdria virtual e da cache) e ambientar-nos com ferramentas de simula¢do em arquitetura
de computadores e como é que estas nos podem servir parar atestar o desempenho de um
sistema [1].

Tal como referido anteriormente é objetivo entao estudar a arquitetura e saber
descrever a organizacdo de um sistema computacional. Entdo mas ha diferenca entre ar-
quitetura e organizagdo? Vejamos um caso andlogo: comparemos assim a profissdo de ar-
quiteto com a profissao de engenheiro civil. Qual é a diferenga entre ambos? Como sabe-
mos um arquiteto tem como profissao conceber uma ideia a ser realizada - desenhd-la e
estudar planos estéticos e funcionais para uma construgao, quer esta seja um edificio ou
um jardim. Do lado do engenheiro civil este ird tomar as projegoes do arquiteto e tentar
otimizd-las para o contexto de uma construcao, isto é, ird assegurar-se que todas as var-
idveis do sistema cumprem os requisitos minimos de seguranga, de funcionalidade, entre
outros... Sendo andlogo a diferenga entre arquitetura e organizacao, podemos dizer que a
arquitetura estd presente quando referimos, numa abstragao, a criagao de componentes e a  arquitetura
juncao de vérios componentes para a elaboragdo de um sé, obtendo maior eficdcia, en-
quanto que no lado da organizagao (o engenheiro civil) temos a exploragdo de todo um organizagao
espago para desenhar os vérios componentes na procura dos melhores resultados de de-
sempenho, obtendo maior eficiéncia.

Na histéria desta drea de estudo, essencial para toda a informética se desenvolver,
tal como j4 vimos noutras disciplinas anteriores, a evolugdo dos equipamentos (em mais
particular dos processadores) tem vindo a respeitar a Lei de Moore sobre a qual se enun- Lei de Moore
cia que o nimero de transistores num circuito integrado duplica aproximadamente de dois ©® Gordon Moore
em dois anos. Por consequéncia, estima-se que o desempenho dos chips duplica de 18 em
18 meses (ano e meio). Na Figura 0.1 podemos ver um gréfico onde se representa a descida
do tamanho dos transistores ao longo dos anos, desde o ano de 1970 (os valores sdo aprox-

imados) [2].
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Olhando para o grifico da Figura 0.1 podemos reparar que em poucos anos o
tamanho de um transistor tornou-se cerca de 10 mil vezes menor. Por curiosidade, pode-
mos também verificar que o tamanho de um transistor tornou-se muito menor que o com-
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primento de onda do espetro de luz visivel, que estd compreendido entre os 390 e 700 nm
[3], 0 que nos revela a necessidade que a determinada altura houve de adquirir ferramentas
espciais e dedicadas para o tratamento e criagao dos processadores e restantes equipamen-
tos que recebem estes transistores.

1. Avaliacao do Desempenho dos Sistemas de Computacao

Para que possamos definir se um determinado sistema é melhor que um outro hé
que usar um conjunto de métodos para averiguar o caso. Assim sendo hd primeiro que es-
tipular o que significa, neste contexto, ser melhor.

Consideremos um aeroporto, onde nos encontramos perante quatro avides: um
Boeing 777, um Boeing 747, um BAC Concorde e um Douglas DC-8. Qual dos quatro
avioes ¢ o melhor? Se estivermos a falar de rapidez, entao o aviao supersénico Concorde é
o melhor, com uma velocidade méxima estimada de 2172 km/h. Mas, de todos os avides
listados, este é o que menos pessoas leva (levando apenas 132 pessoas) - serd que o nimero
de pessoas nao conta? E a autonomia em viagem? Aqui quem vence é o Douglas DC-8,
com 14033 quilémetros de autonomia. Podemos assim verificar que nem sempre “melhor”
significa velocidade, capacidade ou autonomia - “melhor” pode assumir muitos papéis, no
entanto ha que avaliar tendo em conta um fim.

Para serem definidas formas de avaliagao, foram sendo criadas, ao inicio, medidas
importantes a reportar, acerca de um sistema, dado que hd um conjunto de fatores que
influenciam o desempenho como a adequacdo de um instruction set a um determinado
problema, a execugdo de instrugoes pelo processador, entre outros... [4].

A poténcia e a energia em circuitos integrados

Uma das primeiras grandezas que devemos ter em conta, na aprendizagem da
avaliacdo do desempenho de sistemas computacionais, é a poténcia. Numa evolugao que
durante anos teve a sua grande diferenca pelo tamanho dos transistores (em inglés feature
size), outras desvantagens comegaram a surgir, como a larga dissipagdo do calor que se
comegava, de ano para ano, a propagar entre os varios componentes.

Como foi abordado em Sistemas Eletrénicos (a2s2), nos chips de tecnologia CMOS
o consumo de energia é comutado com interruptores que sao os transistores, a qual damos
vulgarmente o nome de energia dindmica. Vimos entao que a energia necessédria por tran-
sistor era proporcional ao produto da sua capacidade com o quadrado da sua tensao, como
podemos ver em (1.1).

. . ~ .2
energia, . . o< capacidade - tensdo

Também j4 devemos saber que capacidade de carga é funcao do nimero de tran-
sistores ligados a uma saida e da mesma tecnologia, que por si determina a capacidade
elétrica dos fios de ligagao e dos transistores. Por outro lado, a poténcia dindmica
necessdria por transistor é o produto da energia de uma transicao pela frequéncia destas,
como podemos ver em (1.2).

~ . . ~ 2 A . ~
poténcia, ... o< capacidade - tensdo” - frequéncia de comutacdo

Mas tanto a energia dindmica, como a poténcia dindmica, sao facilmente reduzidas
através da redugao da tensao, isto porque é uma das parcelas da proporcionalidade, dai
que em cerca de 20 anos de desenvolvimento as tensoes tenham descido dos 5V para o 1V
em termos de potencial elaborado para os processadores, o que do mesmo modo permitiu
que a frequéncia aumentasse sem prejuizo maior. O que acontece hd uns anos é que com a
tao baixa tensao fornecida aos processadores, estes estao a tornar-se cada vez mais lentos.
O problema agora estd no facto de nao existir apenas consumo de energia dindmica, mas

melhor

medidas

poténcia

energia dinamica

poténcia dinAmica

(1.2)
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também coexistir energia estdtica, mesmo quando as maquinas se encontram desligadas.
Em termos de servidores, por exemplo, a perda de energia estédtica é tipicamente respon-
sdvel por 40% do consumo de energia total. Contudo, aumentar o nimero de transistores
aumenta ainda mais a necessidade de maior dissipacao de poténcia, mesmo quando os
transistores estao todos desligados. Esta é a razao principal pela qual os armazéns que
possuem servidores investem tanto no arrefecimento dos seus equipamentos.

No entanto nao é sé nos servidores que estes cuidados existem. Hoje em dia, os
microprocessadores ja oferecem diversas técnica para melhorar a eficiéncia energética, ape-
sar das baixas frequéncias de relégio e fontes de tensdo constantes. Uma possibilidade (a
mais aplicada) ¢ a de manter um registo de todas as operagdes que sdo realizadas, de
modo a que se possa desligar o relégio de alguns médulos que se encontram inativos. Out-
ro exemplo serd mesmo disponibilizar uma variedade de frequéncias de relégio e tensoes de
forma a poder equilibrar o consumo real ao necessdrio (técnica denominada de DVFS; sigla
para Dynamic Voltage-Frequency Scaling). Este tltimo caso é aquele que se aplica na
maior parte dos computadores portdteis, nos quais o desempenho ligado & corrente e sobre
a bateria é completamente diferente. J4 a Intel comegou a oferecer uma técnica a qual eles
denominaram de Turbo Mode, na qual o chip, por hardware, decide se é seguro trabalhar a
uma frequéncia de relégio mais alta, tipicamente cerca de 10% mais que a frequéncia-
padrao para um determinado processador, por um curto periodo de tempo, possivelmente
em poucos cores, até que a temperatura comece a subir [5]. Dé-se o exemplo do computa-
dor onde este documento foi redigido, que com um processador Intel i7 de 2.9GHz tem
uma frequéncia de 3.6GHz em Turbo Mode.

Dependéncias

Em termos histéricos os circuitos integrados foram um dos componentes mais
fidveis de um computador. Apesar de possuirem pinos e, por consequéncia, fragilidades, tal
como pequenas baixas nos servicos de comunicagao, a taxa de erro de transmissoes intra-
circuito era bastante baixa [6]. Quando comegdmos a ter tamanhos (feature sizes) de 32
nm para baixo, as falhas comecam a tornar-se bastante comuns, pelo que os arquitetos de
sistemas computacionais adquiriram novos desafios a enfrentar. Estes desafios acontecem
porque um determinado componente, embora tenhamos a necessidade de ver tudo como
uma abstracao e assim considerar um unico médulo, tém dependéncias de outros, como
fontes de alimentagao, entre outros controladores.

2

Para avaliarmos quando é que uma determinada dependéncia tem uma falha
temos de verificar primeiro em que fase é que o sistema estd, de facto, a funcionar como
devido. Assim convém descrever duas fases que surgiram aquando da proliferagio da In-
ternet, a que denominamos de SLA (sigla para Service Level Agreements) - que usamos
para descrever a garantia de servigos fornecidos - e SLO (sigla para Service Level Objec-
tives) - que usamos para garantir que as dependéncias estdo vidveis para funcionamento.
Em respeito, mais particular, com os SLA, os sistemas geralmente alternam entre dois es-
tados de servigos, entre os quais o estado de servigo cumprido, onde o servigo é fornecido
tal como pedido, e o estado de servigo interrompido, onde o servigo que estd a ser forneci-
do é diferente daquele que o SLA garante. As transi¢bes que possam existir entre estes dois
estados sao globalmente denominados de falhas (do primeiro estado para o segundo) ou
restauros (do segundo estado para o primeiro). Para podermos classificar tais aconteci-
mentos precisamos de concetualizar duas medidas de dependéncia: a fiabilidade de um
médulo e a disponibilidade de um mddulo.

Quando referimos a fiabilidade de um médulo temos de considerar que pretende-
mos medir o tempo de cumprimento de um servigo que é fornecido de forma continua, ou,
dualmente, o tempo de incumprimento (ou falha), a partir de um instante considerado
como referéncia inicial. Assim estabelecemos um tempo médio para falha, MTTF, e um
seu reciproco, a taxa de falhas, geralmente referida como falhas por milhar de milhao de
horas de operagao, ou FIT (failures in time): um exemplo estd se o MTTF for considerado

energia estatica

DVFS

dependéncias
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SLO

servico cumprido
servigo interrompido
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de 1 000 000 horas, entdo o FIT serd de 10°/105 ou 1 000. A interrupgdo de um sistema
também é medida como o tempo médio de reparagao, MTTR, sendo que entre as falhas, o
tempo médio entre falhas, MTBF, é simplesmente a soma do MTTR pelo MTTF.

Por outro lado, a disponibilidade de um médulo é avaliada pela operacao do mé-
dulo de forma continua, em relagao & conjungao entre os periodos de servigo e os de inter-
rupgao. Para obter esta medida considerando sistemas nao redundantes, temos que a
disponibilidade de um mddulo é facilmente obtida pelo quociente entre o MTTF e a soma
de MTTF por MTTR: MTTF / (MTTF+MTTR).

Consideremos assim o Exercicio 1.1 onde considerando um subsistema com 10 dis-
cos (cada um classificado com 1 000 000 horas de MTTF), 1 controlador ATA (classificado
com 500 000 horas de MTTF), 1 fonte de alimentacao (classificada com 200 000 horas de
MTTF), 1 ventoinha (classificada com 200 000 horas de MTTF) e um cabo ATA (classifi-
cado de 1 000 000 MTTF) se pretende medir o MTTF do sistema num todo. Para tal pre-
cisamos de verificar a failure rate do subsistema, sendo este o quociente de 1 pelo MTTF
de cada material (1.3).

: 1 1 1 1 1
failure rate , . =10 + + + +
1000000 500000 200000 200000 1000000
23

~ 1000000 horas

Sendo que o MTTF ¢ o inverso do failure rate, entdo em (1.4) podemos ver o in-
verso de (1.3), obtendo assim um valor aproximado de 43 500 horas.

1 ~ 1000000
23

MTTFE

subsistema

=— =~ 43500 horas
failure rate

subsistema

Uma boa forma de cortar com as falhas é criando redundéncia, tanto a nivel tem-
poral (repetindo uma determinada operagao até ver que nao ocorre erro) como a nivel de
recursos (ter outros componentes a efetuar fungdes repetidas, para assegurar que uma de-
terminada funcionalidade néo ¢ quebrada téo facilmente). Uma vez o componente substi-
tuido e o sistema totalmente reparado, a dependéncia de um sistema assume-se tao boa
como nova. Vejamos o Exercicio 1.2, onde consideramos os discos de subsistemas, que
geralmente tém fontes de alimentagdo redundantes para melhorar as dependéncias. Usando
os componentes e os MTTF’s do Exercicio 1.1, como é que podemos calcular a fiabilidade
das fontes de alimentagdo redundantes? Consideremos também, para o caso, que uma
fonte de alimentacao é suficiente para executar o disco do subsistema e que pretendemos
adicionar uma fonte redundante. N6s precisamos de uma férmula que mostre o que esperar
quando conseguimos tolerar uma falha, mas manter o servigo a ser fornecido. Para simpli-
ficar os cdlculos, assumamos que os tempos de vida dos componentes sdao exponencial-
mente distribuidos e que nao existem dependéncias entre as falhas de componentes. O
MTTF para as nossas fontes de alimentacdo redundantes é o tempo médio até que uma
fonte falhe, dividido pela hipdtese que a outra ird falhar antes da substitui¢do desta. Assim
sendo, se a hipétese de uma segunda falha antes da reparagao é pouco provavel, entao o
MTTF do par é bastante grande. Sendo que temos duas fontes de alimentacao e falhas
independentes, o tempo médio até que um disco falhe ¢ de MTTF/2. Uma boa aproxi-
macao da probabilidade de uma segunda falha é o MTTF sobre o tempo médio até que a
segunda fonte falhe. Assim, uma aproximagao razodvel seria a que podemos ver em (1.5).
Usando os valores de MTTF de (1.5), se assumirmos que um humano demora cerca de 24
horas para reparar que uma fonte de alimentagao falhou e carece de substituicao, entao a
fiabilidade da falha é (1.6), fazendo com que o par de fontes de alimentagio redundantes se
torne cerca de 4150 vezes mais fidvel que uma tinica fonte de alimentagao.

MTTR

MTBF

disponibilidade de um
médulo

exercicio 1.1

(1.3)

(1.4)

redundancia

exercicio 1.2
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MTTF,,, MTTF;,, (1.5)
MTTF, =-—2 -2 _ MTTE,,.
fonte MTTRfW MTTR Jonte YMTTR Jonte
MTTFW
MTTF; 2 (1.6)
MTTF Jonte 200000 = 830000000 = 830 x 10°

foe = SMTTR 2% 24

fonte

Na teoria de fiabilidade usa-se a distribuicao exponencial para modelar as falhas
dos médulos de um sistema computacional. Recordando Métodos Probabilisticos para En-
genharia Informdtica (a2s1), uma distribuicdo exponencial usa-se para modelar o compor-  distribui¢do exponencial
tamento de uma varidvel aleatéria X, tendo em consideragao que X, sendo X > 0, repre-
senta o intervalo de tempo entre dois eventos quaisquer, e que a ocorréncia de um evento
nao afeta a probabilidade da ocorréncia de um segundo. Também se considera que a fre-
quéncia de ocorréncia dos acontecimentos é constante e que a ocorréncia de eventos suces-
sivos nao podem coincidir com o tempo. Sobre estas consideragoes a funcao de densidade
probabilistica p(¢) é exprimida por (1.7), onde A é a frequéncia de ocorréncias, isto é, o
nimero de eventos por unidade de tempo.

p(r)= Ae M (1.7)

Aplicando assim a distribuicao exponencial para o nosso caso em estudo, temos
que a varidvel aleatdria X representa o intervalo de tempo entre falhas de sistema e a fre-
quéncia A exprime a frequéncia de falhas ou, quando convertida para falhas em milhares de
milhoes de horas de operagao, em FIT. O seu reciproco é igual & média da varidvel
aleatéria X, denominando-se de tempo médio para falha (MTTF). Num sistema que con-
sista do conjunto de n moédulos cujo comportamento de falha possa ser modelado por esta
distribuicao e se for possivel assumir que tais falhas sdo independentes entre si, a probabil-
idade de nédo ocorrer quaisquer falhas no intervalo [0, #[ ¢é exprimida por (1.8), o que sig-
nifica que sob estas condigoes a frequéncia de falhas do sistema, como um todo (overall), &
a soma das védrias frequéncias dos médulos constituintes.

P(XlZtO,X22;0’...,)(”2;0’):ﬁp(xi2t0) (1.8)
i=1

n
—2
=[]
i=1

— e—(ll+/12+-~-+/l,l )eo

Em termos de tempo médio para falha (MTTF) este do sistema serd equivalente a
(1.9).

MTTE _ 1 (1.9)

sistema n 1

i=1 MTTFn

Quando um sistema computacional falha, o moédulo responsavel por tal quebra
deve ser localizado e substituido por um novo e funcional. Enquanto este processo acontece
o sistema comuta entre dois estados: o estado de uptime, onde este se encontra ativo, e o  uptime
estado de downtime, onde este se encontra inativo e/ou em manutengao/substituicao. downtime
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Este perfodo de tempo pode ser modelado como uma varidvel aleatéria X igual &
soma de duas varidveis aleatérias de distribuicoes exponenciais independentes, entre as
quais Xsistema que representa o intervalo de tempo entre falhas de sistema e Xyeparacio que
representa o seu tempo de reparagao.

Sejam assim p(t)sistema € P(t)reparacio duas fungdes de densidade probabilistica das
varidveis aleatérias Xsisiema € Xreparagio, T€Spetivamente, entao a distribuicao p(t) de X (a sua
soma) serd determinada por (1.10) e o seu valor esperado (E[X]) por (1.11) [6].

p(t) = J.p(u)sistema p(t - u)reparagdo dl/l
0

= _lxis emalt 7/1% ara a'n(tfu)
- J-ﬂ"sistema I ﬂ"reparagﬁo o du
0
Ao A
_ sistema” “reparac¢do —Aistemal —Areparaciol .
= 7 =) .(e temal _ g reparag ), se e sO se lmmma * lrepmgio
sistema reparagdo
12, A . _ _
- 2’ te ’ S€ € S0 s¢ ﬂ’ - ﬂ’siszema - ﬂ’repamg(io
E [X] _ Azsistenmﬂ’repamgu"o . (e—lm,cmat _ e—/’tn,],amwat )
/lsistema ~ "reparacao
1 : Ssed. %2
- * l » S€ € 80 s€ sistema # reparagdo
sistema reparagdo
2
_ 12, -l _ 2 _ _
E[X] - ﬂ’ te - Z’ S€ € 50 s 2’ - 2'sistema - Z"repamgdo

Verificando o reciproco da varigvel aleatéria Xreparaio (MTTR) € 0 reciproco de X
(MTBF) obtemos que, tanto no contexto de um sistema, como de um médulo, MTBF =
= MTTF + MTTR.

Medicao de desempenho e Lei de Amdahl

De volta & discussao do que consideramos ser o “melhor” numa comparacao entre
um sistema X e um sistema Y, podemos colocar estes a prova em aplicacoes reais de exe-
cugdo, que variem tanto em complexidade e tamanho. Assim nasceu o SPEC (acrénimo
para Standard Performance Evaluation Corporation), sendo uma corporagdo sem fins lu-
crativos que estabeleceu um conjunto de benchmarks (sequéncias de programas de teste)
relevantes e especiais para as mais recentes geracoes de processadores de alto-desempenho.

Os ganhos de desempenho que podem ser gerados pela melhoria de alguns artefac-
tos nos sistemas a testes dos SPEC podem ser estimados por aquilo a que damos o nome
de Lei de Amdahl. Nesta lei enuncia-se que o speedup a ser ganho por adotar novos e mais
rapidos métodos de execugao é limitado pela fracao de tempo que o modo mais rédpido usa.
Esta ideia ¢ formalizada na expressao algébrica de (1.12).

tempo de execucao para uma tarefa sem melhorias
Speedupovemll =

tempo de execucao para uma tarefa com melhorias
1

fracao

melhoria

(1 - fragao melhoria ) + d
Spee upmelhoria

(1.10)

(1.11)

SPEC

benchmarks

lei de Amdahl
® Gene Amdahl

(1.12)
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Em (1.12) fracmeioria pretende designar a fragdo de tempo que o sistema computacional
original poderd converter para tomar partido de um modo mais rdpido de execugao e
speedupmeinoria ¢ a rapidez a ser ganha localmente pela adogao de um modo mais rapido de
€xecugao.

Por exemplo, num Exercicio 1.3 terfamos que um processador usado num servidor
web estd para ser alterado, para atingir um speedup maior nas suas operagoes. O novo pro-
cessador é dez vezes mais rapido que o original. Assumindo que atualmente o processador
esté ocupado em 40% das vezes e a espera de instrugoes em 60% do seu tempo, qual serd o
speedup total do sistema se ocorrer substituigao? Para tal apenas temos de designar os
40% como fracao de melhoria e o speedup como sendo 10. Assim sendo temos que, substi-
tuindo os valores em (1.12) obtemos uma razdo de 1.56. Como podemos verificar, a Lei de
Amdahl é uma lei de retornos diminuidos, porque estando & espera de um grande aumento
de desempenho (dado o speedup de 10), obtivemos um ganho de apenas 1.56.

Quando falamos de tempo de execugao temos de ter cuidado sobre o local onde a
execucao é realizada. Se estivermos a referir um processador, entao temos de estabelecer
outras varidveis que poderao interferir nas nossas resolugoes. Por exemplo, o tempo de
execugao em CPU ao executar um programa pode ser exprimido pelo produto dos ciclos
de relégio do CPU para executar com o tempo de ciclo de relégio. Noutras palavras,
podemos reescrever que o tempo de execugdo em CPU é o produto do mimero de in-
strugdes com o nimero de ciclos de relégio por instrucao com, ainda, o tempo de ciclo de
relégio.

Como podemos ver o tempo de execugao para um CPU, de um programa, esta
dependente de trés aspetos: do niimero de instrugoes para a execucao de um programa, do
nimero médio de ciclos de relégio por instrucao e pelo tempo de ciclo de relégio. Mais
ainda, o tempo de CPU ¢ igualmente dependente destes trés pardmetros, dado que uma
dada mudanga num dos trés aspetos causara alteragoes idénticas nos outros.

Infelizmente, ¢é dificil mudar um dos trés componentes de forma isolada, sendo que
as tecnologias implementadas sao inteiramente inter-dependentes: o nimero de instrugoes
estd relacionado com a arquitetura de um computador e com a sua tecnologia; o nimero
de ciclos por instrugao é tanto dependente da arquitetura do sistema, como da sua organi-
zagdo; ja o tempo de ciclo de relégio depende do hardware montado na méquina (da sua
tecnologia) e da sua organizagao.

2. Paralelismo de Instrucées

Em Arquitetura de Computadores I (a2sl) aborddmos, pela primeira vez, a forma
como todo o cédigo processado em linguagens de mais alto nivel é lido e trabalhado ao
nivel do processador. Para tal come¢dmos por descrever os cédigos como sendo conjuntos
de instrugbes bem definidas numa linguagem mais préxima da méquina - o Assembly.
Referimos assim a arquitetura de processadores MIPS dada a sua regularidade no conjunto
de instrugoes - todas as instrugoes tém o mesmo tamanho. J4 no final dessa disciplina
pudemos ter o primeiro contacto com as fases de descodificacdo de uma instrugao e calculo
registo por registo, elaborado no processador - referimos assim os datapaths e aborddamos
duas alternativas de datapath (single e multi-cycle). E assim chegdmos a uma nova fase a
qual adiciondmos a ideia de paralelismo - com a introducio de um pipeline, pudemos, paralelismo
dadas as fases ja desenvolvidas na organizacao single-cycle, criar uma sequéncia de in-
strugoes que fosse lida em simultaneo, como uma cadeia de montagem de um produto.

Conceito de pipelining

Se considerarmos uma fdbrica automdével e cada um precisar de vinte fases para a
sua construgao (criagdo da estrutura-base do veiculo, aplicagdo do parachoques dianteiro,
aplicagdo do parachoques traseiro, montagem das portas, montagem das rodas, ...) e cada
uma destas demorar uma hora a ser dada como realizada, se as unidades forem criadas de
forma sequencial, entao teriamos que 1 carro demoraria vinte horas para ser concluido, isto
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, .

é, por dia, s6 um carro é que seria construido. No entanto, se introduzirmos a ideia de
paralelismo na montagem da viatura, temos que enquanto um carro estd a ser montado
numa fase z, outro estard a ser montado numa fase z-y. Por exemplo, se a aplicacao do
parachoques traseiro for efetuada apdés a montagem do parachoques dianteiro, enquanto
que um carro estd a receber o parachoques traseiro, o carro que estd a ser montado imedi-
atamente a seguir estard a receber o parachoques dianteiro.

Nao ¢é por acaso que a ideia de uma cadeia de montagem automével é dada, vul-
garmente, como exemplo e introdugao ao conceito de pipelining. Na verdade, a ideia de
pipelining surgiu com a criagao da cadeia de montagem, por Henry Ford, que no contexto
da indistria automével gerou a operagao laboral por pipelining na empresa que criou - a
Ford Motor Company, hoje, Ford -, para a criagdo do automével Ford T, em fins de 1913.

Considerando novamente o exemplo anterior, em que cada fase de montagem
demora uma hora, com um pipelining continuamos a ter um carro a ser feito a cada vinte
horas, no entanto, deixamos de ter apenas uma viatura a ser produzida por dia, para ter
quatro.

De volta agora ao contexto de Arquitetura de Computadores, podemos relacionar
o exemplo da industria automével se por montagem de carro referirmos programa e por
tarefa designarmos instrugao. Note-se que o nimero de tarefas (aqui ndmero de ciclos), no
nosso caso, serd 5, isto porque na arquitetura MIPS, como nos devemos recordar, existem
as fases de instruction fetch (recegio da instruco, onde se seleciona a sequéncia de 4 bytes
de instrugdo da memdria de instrugdo), instruction decode (descodificagdo da instrugdo,
onde se designa cada campo para cada tipo de instrugoes do ISA), execute (fase de exe-
cugao, onde dados dois operandos se processa, numa unidade aritmética e légica, vulgar-
mente designada de ALU, uma operagdo, como tal, aritmética ou légica), memory access
(fase de acesso/escrita na memoria) e write back (fase de reescrita em registo, onde se reg-
ista, caso necessdrio, um valor de volta num registo enderegado do processador).

objetom s1 s2 sn
objeto m+1 s1 s2 | sn
objeto m+2 s1 s2 | sn
!
(m-t mt (m+Dt (m+2)t tempo ()
objetom s1 s2 sn
objeto m+1 s1 s2 sn
objeto m+2 s1 s2 sn
-
Ll
REESEEC A tempo ®
S & & E &S
oS
N \
N S
N &

Comparemos entao ambas as versoes single-cycle simples e pipelined na Figura 2.1,
onde para criar um objeto m é necessdrio efetuar uma sequéncia de n subtarefas (abrevi-
adas de sl, s2, ..., sn para identificar a subtarefa 1, subtarefa 2, ..., subtarefa n, respeti-
vamente). O throughput do primeiro caso é passivel de ser calculado tomando o quociente
de uma unidade do objeto m realizada por ¢ tempo, isto &, por 1/t. Se pretendermos saber
quanto demora a execucao de M objetos m, e cada objeto m demora t tempo, entao temos
Mt tempo. Por outro lado, no caso do pipeline temos que o throughput é de uma unidade

cadeia de montagem

® Henry Ford

instruction fetch
instruction decode
execute

memory access

write back

figura 2.1

throughput
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do objeto m realizada por ¢ tempo, isto é, por 1/¢, na mesma. No entanto, o tempo da
execucao de M objetos m é (M + n - 1)t.

Ja que sabemos como calcular o speedup, qual serd este para a execu¢ao numa im-
plementacao em pipeline de n andares versus uma execucao sem ser pipelined? Para tal
fazemos um quociente do tempo de execugao da versao nao pipelined sobre o tempo de
execucdo da implementacdo do pipeline de n andares. Assim sendo ficamos com
Mtyon-pipetine/[(n - 1 + M) tpipetine], isto €, aproximadamente n(tnon-pipetine/ tpipeiine)- Tipicamente,
por valores tedricos, 0 T4cio (tnon-pipeline/ tpipeline) tende para 1, fazendo com que o speedup se
verifique como o nimero de andares do pipeline.

Uma pequena visao na arquitetura RISC - MIPS64

O niicleo de uma arquitetura RISC (acrénimo de Reduced Instruction Set Comput- RISC
er), no nosso caso em particular, MIPS64, ¢ sempre caraterizado pelo nivel de simplifi-
cagao do conjunto de instrugoes. Para além de terem todas o mesmo tamanho e de se clas-
sificarem em 3 tipos de instrugoes, as unicas instrugoes que de facto manipulam os registos
do processador sao as aritméticas e logicas. Mais, em comparacao a arquiteturas CISC CISC
(acrénimo de Complex Instruction Set Computer), como é o caso da x86 da Intel, apenas
existem duas instrugbes que manipulam operagdes de transferéncia (leitura ou escrita) de
dados da memdria - falamos da instrucao de load e de store. Este tipo de simplificagoes
também tiveram o seu impacto, de forma mais simples, sobre a forma como a implemen-
tagao do pipeline é realizada.

Como ja foi referido, neste documento ir-nos-emos basear numa arquitetura
MIPS64, contrariamente & MIPS32 que estuddmos em Arquitetura de Computadores I MIPS64
(a2sl) e Arquitetura de Computadores IT (a2s2). Nesta versdo todas as instrugdes continu-
am a ter 32 bits (4 bytes) em tamanho, mas passamos a admitir ndo s6 bytes de 8-bits,
half words de 16-bits e words de 32-bits, como também temos double words de 64-bits. As
instrugoes extendidas para 64-bits geralmente possuem uma notacao diferente, iniciando
sempre com a letra D, ou terminando, dependendo da mnemdnica associada. Outra difer-
enga estd no banco de registos que passa a conter 32 registos de 64-bits cada, onde o regis-
to nimero 0 (re) é sé-de-leitura e contém sempre o valor 0. Na Figura 2.2 temos os varios
tipos de instrugbes como j& conhecemos do MIPS32 [7].

31 25 20 15 10 5 0 figura 2.2
opcode rs rt rd shamt funct tipoR
opcode rs rt imm / offset tipo |
opcode address tipo J

Anteriormente ja designdmos os vdrios momentos de implementagdo de um data-
path. Designdmos assim primeiramente uma fase de instruction fetch (IF) no qual o con- instruction fetch
tetdo do registo program counter (PC) é usado como enderego para a préxima instrugdo que
estd alojada na meméria de instrugao. Este valor que é recolhido desta memdria é guarda- memdria de instrugao
do num segundo registo, denominado de instruction register (IR). Também nesta fase é
atualizado o valor do program counter (PC) com uma soma por 4, dado que se pretende
avancar 4 bytes.
Apés o instruction fetch ter sido concluido entramos numa fase em que este é reg-
istado para o instruction decode (ID), na qual a instrucéo é descodificada para que pos- instruction decode
sam ser executadas as devidas operagdes. Aqui, como ainda néo se sabe qual é o tipo da
instrucao que estd em causa, as instrugbes sao todas vistas como igual, isolando linhas de
comunicagao (barramentos) para os conjuntos identificadores de imediato, registo rs, rt,



/‘ /‘ ARQUITETURA DE COMPUTADORES AVANCADA

rd, cédigo de operagdo, deslocamentos, cédigos de fung¢do ou mesmo enderecos para os
saltos incondicionais. E nesta fase também que se calcula se o contetido de dois registos
passados como operandos sao iguais ou nao, possibilitando, caso se confirme, a instrugao
branch com efeito imediato neste ciclo, permitindo o alojamento do endereco calculado
pelo deslocamento indicado na instrugao, em relagdo ao valor do registo PC atual, neste
mesmo registo.

Tendo a fase de descodificagao terminada entramos na fase de execute (EX), onde
é¢ a ALU (unidade aritmética e légica) que toma o papel principal, sendo este o compo-
nente que ird operar sobre os dois operandos fornecidos pela fase anterior, com uma re-
lacao aritmética ou légica. Aqui a ALU poderd efetuar um cdlculo entre operandos prove-
nientes de registos (os dois), entre um proveniente de um registo e uma constante (vul-
garmente denominado de imediato) ou entre duas referéncias para calcular uma terceira
referéncia de memoria.

Quando a fase de execugao termina, caso seja necessdrio ou nao, entramos numa
fase de memory access (MEM) - acesso & memodria. Nesta fase, para o caso de uma in-
strucdo como a load hd que ter um enderego, muito possivelmente calculado pela ALU na
fase anterior, e com isso, conseguimos ler o valor de uma posi¢ao de memdria. Qutra in-
strugdo que poderd desfrutar de um acesso & memoria serd a de store, dado que esta pre-
cisard de lhe aceder para escrever um contetido.

Por dltimo, para um caso como o load ha que, dada a leitura de um valor da
memdria, guardd-lo num registo do nosso banco de registos. Entramos assim na chamada
fase de write back (WB). Aqui voltamos entdo para o inicio do nosso datapath, ligando a
saida da memdria ao banco de registos. Outra possibilidade de usar este ciclo seria numa
operagao aritmética ou légica, onde o valor que teria sido calculado pela ALU na fase EX
precisa agora de ser preservado no registo previamente indicado em cédigo, no registo rd.

Como podemos ver, nestas cinco fases de implementagido as instrugbes de branch
apenas necessitam de 2 ciclos para serem totalmente efetuadas, contrariamente aos 3 ciclos
que estuddmos em Arquitetura de Computadores I (a2s1). Num Exercicio 2.1 considerando
isso e que as instrugoes de store consomem 4 ciclos e as de load 5 ciclos, assumindo que um
dado benchmark possui uma frequéncia de branches de 12% e uma frequéncia de loads de
10%, qual ¢ o CPI médio para correr esta aplicagdo na versao nao-pipeline que acabdmos
de abordar? Ora, sendo o CPI geral calculado pelo somatério da frequéncia de instrugao i
pelo CPI de uma instrugao i, temos que € igual a 0.12 x 2 4+ 0.10 x 4 + 0.78 x 5 = 4.54.
Portanto, como podemos ver ja nao podemos ter um speedup de 5, como anteriormente
terfamos previsto, mas antes de 4.54 [7].

Pipeline de 5 andares de processador RISC

A execucado de uma implementacdo nao-pipeline pode ser convertida num pipeline
fazendo um novo fetch a cada ciclo novo de execugao. Esta execucao poderd ser vista na
representagao da Figura 2.3. Se prestarmos muita atencao a Figura 2.3 podemos ver que
tanto a fase de ID como de WB estao apresentadas em metade do periodo total do ciclo de
relégio. Isto acontece porque, para que estas implementagoes funcionem, devemos garantir
que duas operagoes nunca coincidam sobre o mesmo recurso de dados - vide algoritmo dos
banqueiros de Dijkstra em Sistemas de Operagao (a3sl). No entanto, como ¢ que podemos
garantir que nao estamos a usar o mesmo recurso mais que uma vez, se no ciclo de relégio
nimero 5 estamos a escrever um valor no banco de registos (WB da instrugao 0) e a ler do
banco de registos (ID da instrugdo 3)? Mais, no mesmo ciclo, estamos a aceder & memdria
na fase MEM da instrucao 1 e na fase IF da instrucao 4... como é que podemos entao
garantir? Concentremo-nos na primeira questdo: no pipeline, cada fase é executada num
ciclo de relégio, o qual terd um periodo, isto é, uma transicao descendente e uma transicao
ascendente. Na primeira metade dos ciclos de relégio realiza-se uma escrita, enquanto que
na segunda metade realiza-se uma leitura. Por outras palavras, nao acontecem conflitos no
banco de registos porque durante o ciclo 5, na primeira metade, o WB escreve o valor no
registo e, na segunda metade, o ID 1é um valor do banco de registos. Em relagao a segunda

execute
ALU

imediato

memory access

write back

exercicio 2.1

® Edsger Dijkstra
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numero do ciclo de relégio figura 2.3

instrucao 1 2 3 4 5 6 7 8 9

-9 =0
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questao, nao acontecem conflitos entre as fases MEM e IF porque embora ambas acedam &
memoria, esta é diferente em cada um dos casos. Esta é a razao pela qual se distinguem a
memdria de instrugoes (usada pela fase de instruction fetch) e a memdria de dados (usada
pela fase de acesso a memodria). Note-se que, no entanto, pelo facto das instrugoes de
branch serem calculadas na fase de instruction decode (segunda fase), caso estas exijam
um salto, o valor do registo program counter terd de ser alterado neste mesmo ciclo, mas
como jé vimos, neste ciclo apenas podemos efetuar uma leitura do banco de registos, dado
que este mesmo recurso, numa situacao de paralelismo, estd a ser usado para escrita pela
fase write back da instrucao que iniciou a execucao 4 ciclos antes. Iremos voltar a este
problema mais & frente, tentando-o resolver.

Para podermos implementar o conceito de pipeline de forma ainda mais rigorosa,
devemos ser capazes de, a olhar para o datapath (mesmo que sumério), identificar os pon-
tos de transi¢do entre as vérias fases de execugdo. Assim vejamos a Figura 2.4 onde se pre-

tendem ilustrar os demais registos que se localizam nas transi¢oes das fases, pelo nome de
fasel/fase2, isto ¢, IF/ID, ID/EX, EX/MEM e MEM/WB.

numero do ciclo de relégio figura 2.4

instrucao 1 2 3 4 5 6 7 8 9
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Em suma, como ja vimos, a implementagao de pipeline aumenta o throughput de
instrugoes, mas nao reduz o tempo de execugao de uma instrucao individual. Pelo con-
trario, até aumenta ligeiramente o tempo de execugao dado que acaba por possuir um
overhead maior para controlar o pipeline. Reconsiderando a implementagao sem pipeline,
num Exercicio 2.2, assumamos que temos uma com um ciclo de relégio de 1 ns e que exe-
cuta um benchmark que possui uma frequéncia de branches de 20% e uma frequéncia de
stores de 10%. Dado um overhead para controlo do pipeline, o ciclo de relégio para uma
implementacao deste tipo passa para 1.2 ns. Qual é o speedup ideal para a taxa de exe-
cugao de instrucgoes ganha por esta implementagao? Para calcularmos tal valor necessita-
mos de verificar qual o tempo médio de execucao de uma implementacao nao-pipeline:
assim apenas temos de efetuar o produto do CPI geral com o tempo de ciclo de reldgio,
isto &, aplicado ao nosso caso, (0.2 x 2 + 0.1 x 4 + 0.7 x 5) x 1.0 = 4.3 ns. Sabendo o
tempo de execugao média para uma implementacao sem pipeline, agora podemos calcular
o speedup pela forma a que ja estamos habituados, formando o quociente entre o tempo de
execugdo média para uma versdo ndo-pipeline com uma versdo pipeline, isto é, 4.3/1.2 =
= 3.6. Como podemos ver, o speedup que inicialmente, numa versdo tedrica, equivalia ao
nimero de andares desta nova implementacdo (5 andares), agora foi ainda mais reduzido,
para 3.6.

Hazards da implementacao pipeline

Situagbes como a que deixdmos anteriormente por resolver, de conflitos de vali-
dade do contetido dos registos ou de acesso aos recursos, sao casos que levantam bastantes
problemas para a execugao dos nossos programas numa implementacao pipeline de um
processador. Muitas vezes temos mesmo de parar, durante um nimero de ciclos de relégio,
0 nosso pipeline, fenémeno o qual damos o nome de stall.

O pipeline até poderia funcionar sem quaisquer problemas se as instrugoes fossem
todas independentes entre si. Como nao é assim, por vezes acontecem hazards, isto é, situ-
agoes que inibem que o pipeline execute a sua fungao de forma correta. Existem trés tipos
de hazards, entre os quais os estruturais, de dados e de controlo.

Os hazards estruturais sao aqueles que provém de conflitos de partilha de recur-
sos, isto é, quando o hardware nao estd preparado para que uma linha de dados aceda a
um determinado componente (como a memoéria). Uma forma de corrigir este problema é
tornando o componente que se pretende aceder pipelined. Mas como esta correcao é bas-
tante dispendiosa nao é realista pensar em tal caso como solugao ao nosso problema.

Um exemplo de aplicagao para o problema dos hazards estruturais é visivel na
Figura 2.5, onde tentamos aceder & memdria em duas instrugoes em simultaneo (isto con-
siderando que a memdéria de instrucao e a memoéria de dados sao a mesma com apenas um
porto de leitura/escrita.

Para corrigir esta situagdo o que é usual fazer é criar um stall da tltima instrucao
até que a unidade requirida esteja disponivel. Basicamente, numa analogia, se tivermos um
tubo por onde passa continuamente dgua, para fazermos uma pausa no fluxo, momen-
tanea, colocamos ar, gerando uma bolha no sistema. E por este motivo que se designa o
stall como uma injecao de bubbles no pipeline.

Vejamos assim a Figura 2.6 onde se sugere uma solucao para o problema que vi-
mos na Figura 2.5. Esta solugao passa por fazer um stall antes do fetch da instrugao o que
equivale a executar uma instrucao que nada faz, tomando o sentido da bolha. Esta situ-
acao estd representada por uma instrucao que foi inserida e que estd a branco, dado que
nao faz efeito para o processador - apenas o atrasa em 1 ciclo de relégio.

Suponhamos assim, num Exercicio 2.2, que as instrugoes de transferéncia de dados
da memdria constituem 40% de um conjunto de instrugdes para um dado benchmark e que
o CPI ideal para o processador pipelined, ignorando os hazards estruturais, ¢ de 1. Assu-
mindo que o processador com hazards estruturais tem uma frequéncia de relégio de 1.05
vezes mais que o processador sem o hazard e nao contando com outras perdas, que proces-
sador é que executa as instrugoes de forma mais rdpida? Ora, para resolvermos este exerci-
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bubbles
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numero do ciclo de relégio figura 2.5
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cio, primeiro temos de calcular qual o tempo médio para execucao das instrugoes sem haz-
ard, valor o qual se pode obter através do produto do CPI total (sem hazarding) com o
tempo de ciclo de relégio ideal, o que, no nosso caso, é equivalente ao tempo de ciclo de
relégio ideal, dado que o primeiro é 1. Assim sendo temos de comparar este valor com o
tempo médio de execugao das instrugoes com hazarding, para percebermos que se efetu-
armos o mesmo cédlculo, considerando agora o hazarding ativo, podemos obter um valor de
1.3 vezes o tempo de ciclo de relégio ideal. Entao, se todos os fatores forem iguais, um
processador sem hazards estruturais terd sempre um CPI menor. Isto permite-se que seja
feito porque abriga a necessidade de reduzir as unidades do processador, para que se possa
tratar do problema de custo elevado em tornar todas as unidades em unidades com fun-

cionalidades em pipeline, levando muitas vezes na duplicacao destas. Se os hazards estru-
turais sao raros, entao podem nao valer o custo evita-los.

bubble

instr. 3

Um segundo tipo de hazards que referimos sdo os hazards de dados, os quais ocor- hazards de dados
rem quando o pipeline altera a ordem das operagoes de leitura/escrita dos operandos,
fazendo com que a sequéncia de execucao seja diferente da que obterfamos numa execugao
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non-pipelined. Por exemplo, se executarmos uma operagao aritmética como a = b + c e, de
seguida, ¢ = a + d, estamos a tentar fazer uma segunda operagdo sobre um resultado (o
valor de a), que no pipeline ainda nao estd com o valor correto. Vejamos assim o Cédigo
2.1 onde se expoe um dos exemplos onde ocorre hazard de dados.

add rl, r2, r3
sub r4d, rl, r5
and ré, rl, r7
or rg, rl, r9
xor rle, r1, rill

Como podemos ver pelo Cédigo 2.1 todas as instrugdes que sucedem a add r1, r2,
r3 usam o resultado calculado em r1, que, dado o pipeline, nao estd disponivel e com valor
correto logo na segunda instrucao onde é usada (instrugéo sub). Isto acontece porque, dada
a “cadeia de montagem”, os valores para o registo ri, que serao calculados no final da fase
de execucao (fase EXE) ainda ndo se encontram disponiveis na fase atual - a fase atual
serd a de instruction decode (ID), para a instru¢do que perfaz o valor de ri. Num ciclo
seguinte, a primeira instrugdo (instrugdo add) estard ji em fase de execugdo, pelo que o
resultado que pretendemos é criado neste ciclo. No entanto, este resultado ainda nao estéd
“disponivel”, isto porque ele necessita de ser escrito na fase de WB (fase de write back), a
qual ocorrerd dois ciclos a frente. Mais, a prépria instrugao de and também é afetada pelo
mesmo hazard de dados: a escrita em r1 nao se completa até a primeira metade do quinto
ciclo de relégio. Por conseguinte, como o registo é lido na segunda metade do ciclo 4, este
receberd um resultado errado. Apesar destes cendrios, as instrugdes de or e xor executam
sem problemas. Como podemos ver na Figura 2.7, com os tracos a vermelho e azul preten-
dem-se transportar os varios valores, & medida que sao necessdrios, entre as vérias fases do
pipeline, apds a instrucao de add, onde os vermelhos mostram os redireccionamentos que
nao sao possiveis de serem realizados e os azuis o que ja sao, isto é, antes e depois da cri-
acao do valor correto, pela primeira instrucao.

numero do ciclo de relégio

instrugao

add

sub

and

or

Xor

Uma forma de resolver este problema, do data hazarding, é através das técnicas de
forwarding, isto é, reencaminhando os valores que estdo presentes nos registos a medida
que estes sao produzidos e sdo validos na altura da sua utilizagdo. A ideia, olhando para o
nosso exemplo, é que a instrucao de sub e a de and nao precisam dos valores calculados pela
instrugao de add antes que esta acabe a sua execugao, mas também nao precisam de espe-
rar que o valor seja reescrito num registo, dado que este jd existe no fim da fase de exe-
cugdo da primeira instrugdo. Dado isto, o forwarding (ou reencaminhamento, em por-
tugués) trata-se de uma operagdo que permite que os valores do registo EX/MEM e

codigo 2.1

figura 2.7

forwarding
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MEM/WB, do pipeline, sejam de facto guardados e reencaminhados para as entradas da
ALU, dependendo de toda uma légica de controlo adjacente as mesmas. Tendo em conta

4 ~

esta técnica, na Figura 2.8, temos um exemplo de como é que as mesmas operagoes da
Figura 2.7 poderiam ser executadas sem risco de paragens no pipeline.

numero do ciclo de relégio figura 2.8

instrucao 1 2 3 4 5 6 7 8 9

- EEpE
Iftlﬁ}%ﬂ i}
O B N

: B imie

o e Ee

Consideremos agora outro exemplo, onde tentamos executar uma operacao de
transferéncia de dados para a memdria - uma instrucao de store - que podemos ver no

Codigo 2.2.
add rl, r2, r3 codigo 2.2
w r4, 0(rl)
sw r4, 12(r1)

De forma a poder prevenir uma paragem nesta sequéncia de instrugoes, é
necessdrio reencaminhar os valores da saida da unidade aritmética e légica e da memoria
de dados para as entradas da ALU e da memdria de dados. Assim sendo, na Figura 2.9,
temos as técnicas de forwarding aplicadas ao Cédigo 2.2.

numero do ciclo de relogio figura 2.9
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No entanto, é de notar que nem todas as situagoes de hazarding de dados podem
ser resolvidas com as técnicas de forwarding. Situagdes onde isto acontece poderao provir
de instrugoes cujo tempo necessédrio para serem concluidas sao grandes, como a instrugao
de load. Consideremos assim o Cédigo 2.3, onde efetuamos uma operacao de transferéncia
de memdria, seguida de instrugoes aritméticas e légicas sobre os mesmos registos.

instrucao 1 2 3




/‘ 7 ARQUITETURA DE COMPUTADORES AVANCADA

w ri, o(r2) codigo 2.3
sub rd, rl, r5
and ré, rl, r7
or rg, rl, r9

A instrugdo sub, do Cdédigo 2.3, usa o registo r1 cujo valor é obtido na instrucao
w. Para que este valor se possa considerar correto, temos, no minimo, de esperar quatro
ciclos de relégio, de forma a que este seja obtido aquando da sua captura na fase MEM.
Logo por esta razao, o hazarding de dados nao poders ser totalmente tratado. Esta exe-
cugao encontra-se sumariamente retratada na Figura 2.10.

numero do ciclo de relégio figura 2.10

instrucao 1 2 3 4 5 6 7 8
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De forma a tentar corrigir o problema explicito na Figura 2.10 temos que con-
seguir criar uma forma de provocar um stall antes da fase de execugao da segunda in-
strucao detalhada no cédigo. De forma mais sumdria, se estamos a tentar “adivinhar” o
valor de um registo que estaria disponivel um ciclo de reldgio a frente, entao precisamos de
um ciclo de stall. Esta gestao de nimero de paragens do nosso pipeline devers ser feita por

uma segunda unidade de controlo, denominada de unidade de interlocking (ou unidade de unidade de interlocking
hazarding). O resultante de tal aplicagdo de unidade seria algo como o visivel na Figura
2.11.

numero do ciclo de relégio figura 2.11

instrucao 1 2 3 5 6 7 8 9
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O dltimo tipo de hazards sao os de controlo. Quando uma instrugdao de branch é controlo
executada esta pode, ou nao, alterar o valor do registo program counter, modificando assim
a sequéncia de execugao de instrugoes. Quando o valor do registo é alterado por causa de
um branch dizemos que o branch é taken. Por outro lado, quando o valor do registo pro- taken
gram counter nao é alterado numa instrugao de branch dizemos que o branch é untaken. untaken
Estas alteracoes, se tiverem de ser feitas tendo em conta uma instrugao de branch, serao
tomadas no fim da fase de instruction decode, de forma a que no fim desta o valor do pro-
gram counter j& tenha sido atualizado. Por se tomar a decis@ao de saltar, ou nao, logo na fase
de instruction decode, pode dar-se o caso dos registos para a condi¢ao de salto ainda nao
terem o valor certo na sequéncia de instrugao em causa, dizendo, que podem ocorrer haz-
ards de controlo.

Consideremos assim um caso de uma instrugdo de branch b. A instrucdo que serd
executada a seguir dependerd do acontecimento de um salto. Sendo que o salto s6 é verifi-
cado na segunda fase do pipeline (fase de instruction decode), acontece que o nosso pipe-
line tera, de alguma forma, de parar a execucao em pelo menos um ciclo, de forma a que
possa aguardar pela geragao de uma condigao véalida para saber se a sequéncia de in-
strugoes deve prosseguir de forma normal ou deve contar com um salto primeiro, a partir
do branch. Uma forma fécil de resolver esta situagao é através da repeticao de um ciclo de
instruction fetch, isto é, executando um stall por repeticao da leitura da instrugao da
memoria de instrugdo. Assim sendo, conseguimos o atraso necessario para que, apds as
duas leituras (iguais) da memoria de instrugdo, saibamos se devemos prosseguir ou ndo na
nossa sequéncia de instrugoes. No entanto, esta nao é uma solugao, de longe, 6tima, dado
que estamos a contar com um atraso de um ciclo na nossa execugao. Tal solu¢ao estd re-
presentada na Figura 2.12.

numero do ciclo de relégio figura 2.12

instrucao 1 2 3 4 5 6 7 8 9
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sucessor + 1 :

sucessor + 2 E a H: :a—

Uma forma mais rdpida de tratar com os branches estd no tomar partido que o

branch

i

branch é untaken, num esquema de predicted-untaken. Neste caso apenas temos de deixar predicted-untaken
que o hardware trate todas as instrucoes de branch como untaken, isto é, como sendo fal-
sas, nao alterando o valor do registo program counter. Sendo que, com esta solugdo, vemos
todas as condigbes como falsas (sem salto) o mais natural aqui serd prosseguir com a se-
quéncia de instrugoes, retirando um atraso desnecessdrio caso prossiga a execucao (Figura
2.13) ou adicionando uma nao-operacao (nop) caso o salto seja verdadeiro (Figura 2.14).
Isto acontece porque a previsao de que todos os saltos sao falsos nao é correta no ponto de
vista de um programa aleatério, que poderd ter uma percentagem qualquer de branches
que sao verdadeiros em determinadas condi¢oes de execugao e outra percentagem qualquer
de branches que sdo falsos em outras condig¢oes de execucao.
Tal como podemos tomar partido de que todas as instrugoes de branch sao untak-
en, também é valido que pensemos que todas as instrugoes de branch sejam taken, numa
perspetiva do tipo predicted-taken. No entanto, pensar neste prisma, significa que o pro- predicted-taken
cessador onde tentamos implementar esta solucao terd um tipo qualquer de notacao por
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flags que notifique quando é que um determinado branch é verdadeiro (cédigos de apli-
cacao de condigao - set condition codes) ou outras implementagoes ainda mais potentes.

numero do ciclo de relogio figura 2.13

instrucao 1 2 3 4 5 6 7 8
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numero do ciclo de relégio figura 2.14

instrucao 4
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Em qualquer uma das duas abordagens (predicted-taken ou predicted-untaken) o
compilador tem um trabalho bastante importante em tornar o programa mais eficiente ou
nao, pela forma como organiza o c6digo para que a sua execugao tome o sentido mais lin-

[
N
w

ear possivel e mais ajustado ao hardware em causa.
Numa tltima solugdo vejamos o branch em atraso (esquema de delayed branch) o  branch em atraso
qual foi bastante usado nas arquiteturas do tipo RISC. Aqui, o ciclo de execugdo ¢
definido pela instrugao de branch propriamente dita, seguida do seu sucessor sequencial e
do alvo caso seja tomado, o branch, como verdadeiro. Ao sucessor sequencial daremos o
nome de delay slot e esta instrugao é sempre executada, seja o branch taken ou untaken, delay slot
nao podendo ser uma instrucao de branch. Na Figura 2.15 podemos ver este esquema em
acao quando o branch é, de facto, untaken e, na Figura 2.16 podemos ver este esquema em
acao quando o branch é taken. Claro estd que em cada um destes casos a instrugao suces-
sora sequencial (delay slot) é executada sendo que, caso o branch seja taken, a préxima
instrucdo a ser executada serd aquela a qual o branch calculou o salto (instrugdo-alvo) e,
no caso de ser untaken, a préxima instrucao a ser executada serd a sucessora do branch, de
forma linear e de acordo com a sequéncia original de instrugoes.
O trabalho de melhoria de execugdo é uma tarefa importante e designada, princi-
palmente, ao compilador, que é quem vai tratar de criar uma ordem de instrugoes melhor.
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numero do ciclo de relogio figura 2.15

instrucao 1 2 3 4

5
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numero do ciclo de relogio figura 2.16

instrucao 1 2 3 5 6 7 8
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Algumas alternativas de reordenacao do cédigo podem ser tomadas pelo compilador, entre

elas tomar a instrugao de delay slot sendo a anterior ao branch, a do alvo do branch ou a
de fall-through. Vejamos a que corresponde cada caso com mais detalhe:

h

» anterior ao branch - o compilador vai inserir no branch delay slot a instrucao anterior ao slot
supostamente executada antes da prépria instrugao de branch e que é indepen-
dente de si (numa situagdo ideal, sendo que esta aplicagdo nao interfere com
nenhuma outra instrugdo). No Cédigo 2.4 podemos ver um exemplo de apli-
cagao, onde a instrucao de add passa a ser executada apds o branch.

codigo 2.4

a=b+c;

if (b == @) then

<< branch delay slot >>
if (b == @) then
a=b+c;

» alvo do branch - o compilador vai inserir no branch delay slot a instrucao a que o alvo do branch
branch, caso seja taken, aponta e torna o ponto de branch ao seu sucessor (note-



2 /‘ ARQUITETURA DE COMPUTADORES AVANCADA

se que quando o branch nao é taken, uma instrugao extra, nao pretendida origi-
nalmente, é executada). No Cédigo 2.5 podemos ver um exemplo de aplicagao,
onde a instrugao de sub passa a ser executada apds o branch.

a=b-c e——

d=e+ f;
if (a == 0) then
<< branch delay slot >>

a=b-oc;
&.; e + f;
if (a == @) then

a=b-oc;

» fall-through - o compilador vai inserir no branch delay slot a instrugao que serd
executada de seguida se o branch néo for taken (sendo que esta instrugio estard
ainda sobre execu¢do quando o branch for taken). No Cédigo 2.6 podemos ver
um exemplo de aplicagao, onde a instrugao de or passa a ser executada sempre
imediatamente a seguir ao branch.

a=b+c;

if (b == @) then
<< branch delay slot >>
g=n"h| i

d=e-f; «e——————

a=b+c;
if (b == 0) then
g=nh|1i;

d=e-f; «e—

De forma a melhorar as capacidades do compilador para que este preencha o delay
slot, grande parte dos compiladores que possuem branches condicionais implementaram
instrugoes de branch de cancelamento (ou anulamento). No fundo é como as instrugoes de
delayed branch funcionam: quando um branch é taken a instrugao no delay slot é executa-
da; no entanto, quando o branch nao é taken, a instrugao no delay slot ¢ mudada para uma
nao-instrugao.

A rapidez efetiva destes esquemas para moderar os hazards de controlo aquando
da execugdo do cédigo podem ser expressadas por (2.1).

speed up = overall CPI . pipeline tempo de ciclo de relégio,, io—pipeline
1+ ciclos de stall do pipeline por instrucio vipeline L€MPO de ciclo de relégio pipeline
overall CPL . . tempo de ciclo de rel6gio,;, i

1+ (frequéncia de branchi)ranch penalty) tempo de ciclo de relégio

pipeline pipeline
Estas abordagens que estuddmos até agora nao sao propriamente as melhores, isto
porque tomam sempre partido de um estado estdtico: ou os branches sao taken ou sao un-
taken. Por outras palavras, todas as abordagens que estuddmos até agora sao esquemas
estiticos de baixo-custo que usam informagao disponivel em tempo de compilagao e o
proprio profiling baseia-se no mesmo cédigo. Uma alternativa possivel sdao os branches
dindmicos - nestas abordagens usam-se métodos para prever a dire¢do dos branches du-

rante a execucao de um cédigo.

c6digo 2.5

fall-through

cédigo 2.6

cancelamento

(2.1)

estaticos

dinAmicos, prever


Rui Lopes
MATH: devia ser ‘x’ e não ‘+’.�
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A forma mais simples de branching dindmico usa um buffer de predi¢do (vulgar-
mente denominado de BPB, do inglés Branch-Prediction Buffer) ou uma tabela de BPB
predigdo (vulgarmente denominada de BPT, do inglés Branch-Prediction Table). O BPB é BPT
uma memodria muito pequena indexada pela parte menos significativa do endereco da
instrucao de branch que tem um bit por posicao indicativo do branch ter sido, recente-
mente, tomado como taken ou como untaken. Com esta abordagem podemos assim prever,
com alguma corregao, o comportamento dos branches, sabendo qual foi o comportamento
do mesmo num ciclo/passagem anterior, deixando uma pequena indicagdo, no buffer, que
da tutltima vez saltdmos (ou néo). No entanto, isto ndo nos permite saber se a predi¢ao é
correta ou nao, isto porque no caso de um ciclo while, por exemplo, enquanto a condigao
para permanecer em ciclo se mantém ativa, esta deixard no buffer de 1 bit a indicagdo de
que o tltimo branch foi verdadeiro (taken). Contudo, quando a execugao largar o ciclo,
estando a condigao falsa, o branch é untaken, logo o buffer recebera o valor indicativo,
num bit, de que o tdltimo salto foi falso - porque é que isto nao nos ajuda a decidir se a
predicao é boa ou nao? Numa proxima abordagem do branch, o processador ird verificar o
valor do buffer, para prever o provavel comportamento do branch e ird assumir que o salto
¢é falso, iniciando a execucdo para a proxima instrucao na sequéncia sem branch. Note-se
que a predigao é apenas uma pista sobre o que pode ser assumido no futuro, acerca de um
branch, tendo as suas consequéncias na instrucao que inicia a fase de fetch. Se esta
predicao falhar, entao o processador perde um ciclo da sua execugao e terd de efetuar a
fase de fetch, da nova instrucdo na sequéncia correta, no ciclo seguinte (desperdi¢cando o
anterior).

Portanto, esta estratégia de um buffer de um bit ndo tem o desempenho esperado,
dado que mesmo quando o branch é quase sempre tomado como taken, porque serd toma-
do, com maior probabilidade, de forma errada duas vezes, ao contrédrio de uma vez, para o
caso de branches nao taken. Para resolver este problema, uma solugdo possivel é imple-
mentar o mesmo buffer, mas com 2 bits para complementar as transi¢bes entre as
predicoes de taken e de untaken. Introduzimos, assim, alguma histerese, no processo de histerese
predicao, este, representado numa méquina de estados na Figura 2.17.

taken figura 2.17

nao taken

predicao taken
11

A taken

taken nao taken

nao taken

predicao untaken
01

nao taken

Mais & frente iremos voltar a este assunto dos branches de controlo, onde estu-
daremos preditores em torneio ou correlacionados.

Implementac¢ao de um pipeline de 5 andares

Até agora temos descrito o comportamento de um pipeline de cinco andares, no
entanto ainda nao o chegdmos a descrever na sua forma fisica, isto é, exibindo os seus moé-
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dulos l6gicos reais, tal como fizemos na disciplina de Arquitetura de Computadores I
(a2s1), onde numa primeira fase estuddmos uma implementagio single-cycle e numa tlti-
ma fase prepardmos a mesma implementacao para uma rotina pipelined, como estamos a
abordar nesta disciplina.

Tal como foi descrito até ao momento, o nosso pipeline diz-se de cinco andares
porque nele construimos, de forma légica, cinco fases de execucdo de uma instrucao: fase
de instruction fetch, instruction decode, execute, memory access e write-back. Vimos tam-
bém que é importante designar um conjunto de registos responsavel por armazenar pe-
quenos snapshots das varias fases nas transi¢oes entre estas, tendo assim os registos IF/ID
(para o intermédio das fases de instruction fetch e de instruction decode), ID/EX (para o
intermédio das fases de instruction decode e de ezxecute), EX/MEM (para o intermédio das
fases de execute e de memory access) e MEM/WB (para o intermédio das fases de memory
access e de write-back).

S6 para recordarmos também, as instrugoes do nosso processador MIPS podem ser
do tipo R (para operagoes aritméticas ou l6gicas) ou do tipo I (para instrugoes aritméticas
ou légicas com imediatos - constantes -, instrugoes de transferéncia de dados com a
memoria ou branches). Na Figura 2.18 podemos recordar ambos os tipos de instrugao.

31
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20
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10

opcode

rs

rt

rd

shamt

funct

opcode

rs

rt

imm / offset

tipoR

tipo |

O pipeline em si, fora unidades de controlo, tem entao a forma da Figura 2.19.

ImM | extensdo
de sinal

teste de
igualdade

imm(32)

INST  DOUT [——f

ADD1

memoria de

ADD2

ADDIN

DIN

DOUT1

DOUT2

rtdata

DIN
memoria de
dados

DOUT ——

instrucao

banco de 1
registos

IF/ID EX/MEM MEM/WB

Agora, o nosso pipeline ndo pode ser apenas a juncdo de todas as unidades con-
forme a Figura 2.19 - precisamos de uma unidade de controlo. A unidade de controlo do
nosso pipeline contard com dois mdédulos: um principal, onde se regulam os acessos &
memdria (leitura e escrita), fontes de operandos para a ALU e controlo de branches, e um
segundo, que identificard instrugoes em particular & ALU, para o caso de operagoes arit-
meéticas ou légicas. Note-se que, de todos os dados de uma instrugao, quem comandard os
médulos de controlo serd a secgdo opcode e/ou funct (dependendo do tipo de instrugdo).
Estes sinais de controlo e mais informagoes acerca dos mesmos poderao ser consultadas
nos apontamentos da disciplina de Arquitetura de Computadores I (a2sl).

De forma a que as vdrias combinacoes de sinais consigam identificar de forma
unfvoca uma instrucao qualquer do conjunto de instrugoes, ao longo do pipeline, é impor-
tante que estes sejam conduzidos e acompanhem o processo de uma instrugao ao longo da
sua execucdo. Assim sendo, deverd haver uma condugdo dos sinais (propagacdo) ao longo
dos vdrios registos de transi¢cdo do pipeline. Extendem assim os vérios registos IF/ID, ID/

figura 2.18

figura 2.19

unidade de controlo
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EX, EX/MEM e MEM/WB para poderem alojar, também os vdrios sinais de controlo ao
longo das fases de execugao. Esta extensao pode entao ser vista na Figura 2.20.

] figura 2.20
\ wB
branct unidade \
branch de \ M o
controlo ) — WB
principal /
/ EX ] ]
M WB
| | |
I I I
| | |
| instrucao I I I
IF/ID ID/EX EX/MEM MEM/\WB

Se aplicarmos esta unidade de controlo ao nosso pipeline da Figura 2.19 podemos
obter a Figura 2.21, onde nao exibimos as extensoes dos registos de transi¢ao do pipeline
para nao levar mais entropia & figura. Note-se que nesta figura os componentes de controlo
estao representados a verde.

figura 2.21

unidade de
controlo
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IF/ID ID/EX EX/MEM MEM/WB
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MemToReg

ADD1

INST  DOUT ——f

ADDz2  DOUT1

ADDIN  DOUT2

Tendo a unidade de controlo j4 instalada agora é importante por em préatica o que
estuddmos acerca das técnicas de controlo de hazarding. Primeiramente é importante
tratar da implementagdo do fowarding no pipeline cldssico de cinco andares. Para tal serd
importante, primeiro, conseguir designar trés tipos de hazards de dados dadas as suas ori-
gens.

Comegamos assim por designar os hazards de dados da fase de instruction decode
(ID). Aqui, dizemos que temos uma situacao de hazarding, quando os contetidos dos regis-
tos do banco de registo sao necessdrios para a conclusao de uma instrugao como a beq, de
forma a que se possa fazer uma comparagdo correta no bloco “teste de igualdade”. Em
alguns casos podera nao haver problema, mas no caso em que uma ou duas instrugoes an-
teriores alterem o valor de um registo cujo contetido serd testado no ciclo seguinte (na in-
strugdo beq), entdo estaremos numa situagdo de hazard de dados. Para resolvermos este
problema temos entdo que conseguir encaminhar os conteidos (dados) das fases EX e
MEM para a fase de ID, alimentando o “teste de igualdade” de 1 de 4 formas distintas
para cada uma das suas entradas. Instalando para o efeito dois multiplexeres 4:1, em cada



Z 5 ARQUITETURA DE COMPUTADORES AVANCADA

uma das entradas de tal bloco, podemos escolher com um sinal fwdIDA e fwdIDB (para DOUT1
e DOUT2, respetivamente), o valor de pouTx, o valor de out (da ALU em EX), o valor do
primeiro para o tltimo resultado da ALU ou o valor da memoéria de dados (ou da segunda
para a ultima operagdo da ALU). Estes reencaminhamentos estdo todos sumariados na
tabela da Figura 2.22.

selecao MUX fonte descricao
fwdIDA = 00 IF/ID O primeiro operando da ALU provém do registo dado
fwdIDA = 01 ID/EX O primeiro operando da ALU € encaminhado do ultimo resultado da
ALU
£wdIDA = 10 EX/MEM O primeiro operando da ALU € encaminhado do primeiro para o ultimo
resultado da ALU
_ O primeiro operando da ALU € encaminhado do segundo (ou da
fwdIDA = 11
" MEM/WB memoria de dados) para o ultimo resultado da ALU
fwdIDB = 00 IF/1D O segundo operando da ALU provém do registo dado
fwdIDB = 01 ID/EX O segundo operando da ALU é encaminhado do ultimo resultado da
ALU
fwdIDB = 10 EX/MEM O segundo operando da ALU é encaminhado do primeiro para o ultimo
resultado da ALU
_ O segundo operando da ALU € encaminhado do segundo (ou da
fwdIDB = 11
" MEM/WE memoria de dados) para o ultimo resultado da ALU

Em termos mais apropriados para a andlise do comportamento deste forwarding
para a fase ID, no Cédigo 2.7 podemos ver as regras para as repetivas agoes e sinais.

se Branch e ID/EXE.RegWrite e (RegDst=0) e (RegDst==IF/IDRegRs):
fwdIDA = 01
contrario se Branch e EX/M.RegWrite e (EX/M.RegDst=0) e (EX/M.RegDst==IF/ID.RegRs):
fwdIDA = 10
contrario se Branch e M/WB.RegWrite e (M/WB.RegDst=0) e (M/WB.RegDst==IF/ID.RegRs):
fwdIDA = 11
contrario:
fwdIDA = 00

se Branch e ID/EXE.RegWrite e (RegDst=0) e (RegDst==IF/IDRegRt):
fwdIDB = 01
contrario se Branch e EX/M.RegWrite e (EX/M.RegDst=0) e (EX/M.RegDst==IF/ID.RegRt):
fwdIDB = 10
contrario se Branch e M/WB.RegWrite e (M/WB.RegDst=0) e (M/WB.RegDst==IF/ID.RegRt):
fwdIDB = 11
contrario:
fwdIDB = 00

Olhando agora para os hazards de dados que podem ocorrer na fase EX (fase de
execute) temos que o conteido de um registo do banco de registos podera ser requirido por
uma instrucdo e ter sido modificado por uma outra instrucdo anterior, sendo que o seu
valor atualizado se encontra num registo de transi¢do do pipeline EX/MEM ou MEM/
WB. Novamente, uma possivel solugao para este problema ¢é instalar dois multiplexeres nas
entradas da ALU (em inl e in2, multiplexeres com sinal de controlo fwdEXA e fwdEXB,
respetivamente. Tais multiplexeres terdo que encaminhar o valor do registo rs (ou rt), o
valor do ultimo resultado da ALU ou o valor da meméria de dados, ou do primeiro para o
dltimo resultado da ALU. Mais, para o caso do segundo operando, ainda hd mais uma
opcao de encaminhamento, sendo esse o valor do campo do imediato com extensao de sinal
em 32 bits. Na Figura 2.23 podemos ver entao uma tabela, andloga & anterior, onde se
designam, sumariamente, o significado de cada um dos sinais. No Cédigo 2.8 podemos ver
uma diferente descrigao do comportamento para o forwarding da fase EX.

se EX/M.RegWrite e (EX/M.RegDst#0) e (EX/M.RegDst==ID/EX.RegRs):
fwdEXA = 10
contrario se M/WB.RegWrite e (M/WB.RegDst#0) e (M/WB.RegDst==ID/EX.RegRs):
fwdEXA = 11
contrario:
fwdEXA = 00

figura 2.22

codigo 2.7

c6digo 2.8
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se EX/M.RegWrite e (EX/M.RegDst#0) e (EX/M.RegDst==ID/EX.RegRt) e !ID/EX.ALUSrc:

fwdEXB = 10
contrario se M/WB.RegWrite e (M/WB.RegDst=0) e (M/WB.RegDst==ID/EX.RegRs) e !ID/EX.ALUSrc:
fwdEXB = 11
contrario se ID/EX.ALUSrc:
fwdEXB = 01
contrario:
fwdEXB = 00
selecao MUX fonte descricao

fwdEXA = 00 ID/EX O primeiro operando da ALU provém do registo dado

fwdEXA = 10 EX/MEM O primeiro operando da ALU € encaminhado do ultimo resultado da
ALU

_ O primeiro operando da ALU é encaminhado do primeiro (ou da

fwdEXA = 11 MEM/WB memoria de dados) para o ultimo resultado da ALU

fwdEXB = 00 ID/EX O segundo operando da ALU provém do registo dado

fwdEXB = 01 ID/EX (0] se_gundo operahdo da ALU provem do campo imediato com extensao
de sinal para 32 bits

fwdEXB = 10 EX/MEM O segundo operando da ALU é encaminhado do ultimo resultado da
ALU

_ O segundo operando da ALU € encaminhado do primeiro (ou da
fwdEXB = 11 MEM/WB memoria de dados) para o ultimo resultado da ALU

Por fim, os hazards para a fase de memoria, ocorrem quando os conteidos de um
registo do banco de registos é requirido por uma instru¢do e foram alterados por uma
instrugdo anterior, atualmente guardada no registo de transigdo do pipeline MEM/WB.
Para corrigir esta situagao devemos entao instalar novo multiplexer, neste caso 2:1, onde
temos de escolher, com um sinal fwdMEM, se pretendemos o valor de rt ou o valor acabado
de ler. Vejamos a tabela da Figura 2.24 para uma sumarizagao dos sinais de forwarding

fwdMEM, e 0 Cédigo 2.9 onde se poderd analisar o comportamento com mais detalhe.

selecao MUX fonte descricao
FwdMEM = © EX/MEM O vglor a ser possivelmente escrito na memoria provem do valor do
registo rt
fwdMEM = 1 MEM/WB | O valor a ser escrito na memoria € o valor que acaba de ser lido

se EX/M.MemWrite e M/WB.RegWrite e (EX/M.RegDst==M/WB.RegDst):
fwdMEM = 1
contrario:
fwdMEM = 0@

Assim sendo, tendo as nossas implementagdes analisadas, na Figura 2.25 podemos
ver as alteragoes no modelo do nosso pipeline de cinco andares, onde as alteragdes para a
unidade de forwarding estao representadas a roxo.

1

7 unidade de

unidade de forwarding

controlo
principal

opcode

fwdIDA

fwdIDB

= fFwdEXA ] M
MemRead

ADD
DOUT ——

— DIN

extensio
de sinal

memoria de
dados

MemToReg

INST  DOUT +——

ADDz2  DOUT1

ADDIN  DOUT2 RegWrite
meméria de oI ] )

instrucao "
banco de 1
registos
IF/ID

ID/EX EX/MEM MEM/WB

figura 2.23

figura 2.24

codigo 2.9

figura 2.25
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Mas nem todos os hazards de dados, para esta implementagao do pipeline de cinco
andares, sao solucionados com o forwarding. Como ja tivemos oportunidade de verificar
anteriormente, se uma instru¢do imediatamente a seguir a um load (carregamento da
memoria) tentar ler o mesmo registo que é escrito por este, entdo ndo haverd outra forma
de continuar antes que o novo valor seja efetivamente produzido e retornado da memoria.
Isto significa que o progresso no pipeline devera ser estagnado, isto é, deverao ser incluidos
stalls.

Quando a instrucdo que segue um [load é uma instrucdo da ALU, apenas é
necessdrio um ciclo de stall, mas, por outro lado, quando é uma instrugao como a beq, dois
ciclos de stall sao necessérios.

De forma a que a instrucao na fase ID seja parada, a instrucao da fase IF deverd
ser parada também. Uma forma simples de o fazer é previnido tanto o registo program
counter (PC), como o registo de transicdo IF/ID, de mudarem os seus estados. Con-
siderando assim que o contetdo de tais registos é preservado, as instrugoes processadas nas
fases de instruction fetch (IF) e de instruction decode (ID) sdo mantidas iguais. Por outro
lado, as instrucoes nas outras fases poderao continuar a ser executadas como se nada
tivesse acontecido. Isto significa que a instrugdo de nao-operacao (nop) deve ser gerada e
introduzida na fase de execu¢ao (EX) no ciclo seguinte. Isto poderd ser concretizado
através da desativagao dos sinais de controlo quando estes sao escritos para o registo de
transigao ID/EX.

Esta implementagao pede entao que seja introduzida uma unidade de hazarding,
aqui denominada de unidade de interlocking. Na Figura 2.26 podemos ver a mesma
unidade da figura anterior, mas com a adicdo da unidade de interlocking, que aqui aparece
designada a cor laranja.

unidade de
interlocking

e mme de

2 controlo
prmc\y

7 unidade de
forwarding

fwdIDA

fwdIDB

L { i ~ - 4
fwdEXA
— { [ Y
rsdata 1
3
< MemRea
ADD
extensdo — pouT —o7|
de sinal 0o
4 tdata — oin
1
d ot meméria de
Op A
. T i
" |
INST  DOUT — ADD2  DOUT1 — egD:
[ A
ADDIN  DOUT2 t— "
rd
meméria de DIN
instrucao "t
banco de
registos
IF/ID 'J ID/EX EX/MEM MEM/WB
N

A insercao de ciclos de stall depende assim das condigbes explicitas no Cédigo
2.10.

se ID/EX.MemRead e !MemWrite e ((RegDst==IF/ID.RegRs) ou (RegDst==IF/ID.RegRt e !MemRead)):
stall pipeline
contrario se Branch e EX/M.MemRead e \
((EX/M.RegDst==IF/ID.RegRs) ou (EX/M.RegDst==IF/ID.RegRt)):
stall pipeline

Excec¢oes

Quando abordamos o desenho de processadores, o aspeto mais desafiante de todos
é, sem duvida, a unidade de controlo a ser implementada: nao sé por ser a parte mais difi-
cil de engenhar, como a parte mais dificil de tornar mais rdpida. Uma das partes mais difi-
ceis de controlar sao as excegoes ou interrupgoes, como jd aborddmos na disciplina de Ar-

unidade de interlocking

figura 2.26

cédigo 2.10

excegoes, interrupgoes
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quitetura de Computadores II (a2s2). Estes acontecimentos sdo tais que causam a paragem
da leitura sequencial de instrugoes de forma nao esperada, contrariamente aos saltos
condicionais e incondicionais. As excegoes tipicas incluem pedidos de controladores associ-
ados a moédulos de entrada/saida, invocagdo de chamadas ao sistema pelo nivel de uti-
lizador, falha de energia, entre outros...

Em implementacoes nao-pipelined, a tarefa mais dificil é, sem diuvida, implemen-
tar o controlo de excecbes nas fases de execucdo e de acesso & memoria, sendo que estas
tém sempre de ser terminadas. Tal implementagao supoe assim que outro programa
(geralmente o sistema operativo residente), é invocado para preservar o estado de execugao
do programa, corrigir a causa da excegao e restaurar o estado do programa, antes da
instrucdo que causara o erro ser executada novamente - um mecanismo que claramente
terd de ser completamente transparente ao programa em execugao.

Se um pipeline tiver a capacidade de lidar com excegoes, guardar o estado e
restaurd-lo sem que haja afetagao de qualquer outro programa ji em execugao, entao diz-
-se que o processador é restauravel (em inglés restartable). Enquanto que os supercom-
putadores mais recentes e micro-processadores frequentemente nao possuem tal funcao,
quase todos os processadores dos dias de hoje suportam-no, pelo menos para o pipeline de
célculo inteiro, porque o resto baseia-se em tornar operacional a organizagao de memdria
virtual.

Para que um sistema operativo, seja ele qual for, consiga manipular uma excegao,
este deverd saber qual foi a razao que a causou, para além da instrugao em especifico que
a causou ou que seria a seguinte a ser executada, caso nao fosse langada excegdo. Existem
assim dois métodos de fazer transportar esta informacao até ao processador, que estudé-
mos na disciplina de Arquitetura de Computadores II (a2s2).

Uma primeira forma de fazer transportar esta informagao para o processador é
através de um registo denominado Cause. O registo Cause é um registo de estado que gra-
va num campo especifico a causa para uma determinada excecao ter sido lancada, sendo
que o seu valor é designado pelo hardware no momento da sua detecdo. Quando as ex-
cegoes sao tratadas, este é o meio escolhido pelo sistema de operagao para tomar conheci-
mento da causa do lancamento.

Uma segunda forma de enviar a informagao de uma excegao € através de excegoes
vetorizadas, isto é, existindo vdrios pontos de acesso enderecdveis para a rotina de servico
a excecao, em geral, cada indice deste estd associado com uma excegao em particular, pelo
que a sua identificagao ¢é feita de forma bastante trivial.

Como ja tivemos oportunidade de ver, quando uma excegao é tratada, o controlo
do pipeline deve seguir os seguintes passos para guardar o estado atual do programa e
permitir que o mesmo prossiga a sua execucao no fim do tratamento, se assim for o caso:

1. O valor atual o program counter (PC) é guardado e é substituido pelo enderego do
ponto de entrada correspondente & exegao para o préximo ciclo de instruction
fetch (IF). O processador é entdo colocado num modo de privilégio, onde estd
disponivel um maior conjunto de instrucoes para o tratamento das exececoes;

2. Todas as instrugoes que sucedam & que provocou a excegao deverao ser tornadas
nao-operagoes, sendo que as instrucoes precedentes, se alguma ainda estiver em
execugao, deverao ser permitidas de terminar a sua execucgao, para que o estado
preservado em memodria seja consistente com o tempo de processamento da ex-
cegao;

3. Depois da rotina de tratamento de excecoes ter sido iniciada, imediatamente atu-
aliza o valor do registo program counter (PC) para o valor correto, o qual depen-
derd exclusivamente da causa da exegao. Deve-se ter nogao de que, caso esteja em
acao algum esquema de delayed branch, nao serd possivel recriar o estado do pro-
cessador com a memoria de um valor do PC tnico - as instrugoes no pipeline nao
poderao ser sequencialmente relacionadas. Para que a rotina de servico a exegao
seja capaz de atualizar o PC guardado para o valor correto, serd assim necessério
ter os PC’s necessdrios tanto quantos slots de branch delay houver, mais 1;

restaurdvel

Cause

excegoes vetorizadas
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4. Finalmente, depois do término da rotina de servigo & excecao, instrugoes especiais
do tipo de retorno da excegao restauram o estado original do programa e o modo
anterior de execucao.

Se o pipeline puder ser parado de forma a que as instrucoes precedentes a falha
sejam completadas e este mesmo, juntamente com as instrugoes que lhe sucedem, possa
reiniciar do zero, o pipeline diz-se ter excegdes precisas (do inglés precise exceptions).

Idealmente, a instrucao em falha nao deve alterar o estado de execugao e, assim,
de forma a manipular corretamente algumas excecoes, é requirido que a instrugao em falha
nao produza qualquer efeito. Para outras excegbes, no entanto, como as de virgula flutu-
ante, a instrugdo em falha em alguns processadores escreve o seu resultado antes que a
excecao possa ser tratada. Nestes casos, o hardware deverd estar preparado para devolver
os operandos-fonte, mesmo se o destino seja 0 mesmo que um dos operandos-fonte.

Para ultrapassar este problema, muitos processadores de elevado desempenho in-
troduziram dois modos de operacao: um modo possui excegOes precisas e outro, para ser
mais desenvolvido, nao possui. De facto, o0 modo de excecao precisa deverd ser mais lenta,
dado que terd de permitir muito mais trocas entre instrugoes de virgula flutante.

Com o pipeline, miiltiplas excegbes poderdo ocorrer no mesmo ciclo de relégio,
porque hd miltiplas instrugoes em execucao em simultdneo. Na Figura 2.27 podemos ver
uma tabela com as excegbes tipicas (within) que poderdo ocorrer no cldssico pipeline de
cinco andares, que temos estado a estudar [8].

fase de pipeline descricao

page fault no fetch da instrucao
IF  acesso de memoria hao alinhado
violagao da protecao de memoria

ID  instrucao nao definida ou nao implementada

EXE | excecao aritmética

page fault no fetch de dados
MEM | acesso de memoria nao alinhado
violacao da protecao de memoria

WB | -

Consideremos agora a seguinte sequéncia de instrugoes representadas na Figura
2.28.

numero do ciclo de relogio

instrucao 1 2 3

"
=

add

= i

O par de instrugbes acima pode causar um page fault e uma excegao aritmética no
mesmo ciclo de relégio. A forma de tratar este problema é respondendo & excegdo de page
fault e reiniciar a execucgdo. A excecdo aritmética ird ocorrer novamente, mas sé depois é
que deverd ser tratada de forma independente.

Em geral os tratamentos nao sao assim tao lineares. As excecoes poderao até ocor-
rer fora-de-ordem, isto é, uma instrucdo poderd acionar uma excecdo antes da sua prece-
dente, que estd em execugao simultdnea, e que também lanca uma excegao. Para visualizar

isto de forma mais fécil, consideremos uma situagdo em que a instrugao de load gera um

excegoes precisas

figura 2.27

figura 2.28
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page fault no fetch de dados na fase MEM e que a instrugdo add gera um page fault no fetch
de instrucao na fase IF.

Para desenvolver uma implementacao pipeline de excegbes precisas, a excecao
acionada pela instrucao de load carece de ser tratada primeiro. Mas como é que isso
poderd ser realizado? O pipeline ndo pode tratar as excegbes & medida que elas ocorrem
no tempo, sendo que fazendo-o corre-se o risco das excecbes serem processadas fora da
ordem sequencial natural, nao-pipelined. Pelo contrario, o hardware ird colocar todas as
suas excecoes causadas por uma dada instrugao num vetor associado a tal instrugao. O
vetor de estado mantém-se junto, nas fases do pipeline, da instrugao. Quando acontece
uma indicagao de excegao no vetor de estado, qualquer sinal de controlo que poderd causar
um valor de dados ser escrito é desativado.

Quando a instrugdo entra na fase WB, o vetor de estado é verificado. Se alguma
excecao é colocada, é tratada na ordem com que ocorre no tempo, numa implementagao
nao-pipeline.

Operag¢oes multi-cycle num pipeline classico de cinco andares

Até agora temos visto fundamentalmente operagoes inteiras no nosso processador,
integrando uma versao pipeline. Se quisermos tratar também as operagoes de virgula flu-
tuante iremos ter que adaptar as nossas implementacoes, dado que é impraticdvel que to-
das as operagbes e multiplicagoes (e divisdes) inteiras sejam implementadas num ciclo de
relégio, ou mesmo em dois. Fazé-lo significaria que estenderiamos o periodo do relégio para
permitir a execugao das operagoes dentro do mesmo ou entao que usarfamos uma larga
quantidade de légica adicional da implementagao dos componentes funcionais, ou até
mesmo as duas coisas. Por outro lado, o pipeline de virgula flutuante ird comtemplar uma
laténcia maior para as operagoes.

A melhor forma de pegar nesta ideia é imaginando as instrugoes de virgula flutu-
ante como tendo o mesmo pipeline que as instrugoes nativas inteiras, com duas diferencas
relevantes: o ciclo de execugao (EX) podera ser repetido as vezes que forem necessérias até
que uma instrugdo em execucao seja completada - note-se que o nimero de repetigoes
poderd variar de instrucao para instrugdo; poderao existir miltiplas unidades funcionais.

Nesta nossa implementacao devemos ter também em conta que um stall poderd
ocorrer se a instrugao a ser tomada causard tanto um hazard estrutural para a unidade
funcional requirida, como um hazard de dados. Assim sendo, convém delinear entdo sobre
que unidades é que devemos focar a nossa implementacao. No nosso caso, devemos entao
considerar quatro unidades funcionais completamente separadas numa implementagao
pipeline, sendo uma unidade principal, capaz de instrucoes de transferéncia de dados com
a memoria e operagoes simples numa ALU, uma unidade capaz de fazer multiplica¢oes
inteiras e de virgula flutuante, uma unidade que permita a soma, subtragio e conversao de
dados em virgula flutuante (para inteiro e precisoes diferentes) e uma unidade capaz de
fazer divisoes inteiras e de virgula flutuante.

Se considerarmos que estas unidades funcionais nao sao pipelined, nenhuma in-
strugdo nova usando uma unidade funcional serd necessiria, se uma instrugdo anterior
(usando a mesma unidade funcional) ainda estd em operagdo e ainda nao saiu da fase EX.
Ainda mais, se uma instrucao ndo puder passar para a fase EX, o pipeline serd parado até
este ponto.

Este tipo de implementagao poderd ser visto na Figura 2.29 de forma esquemdtica
onde porque apenas uma instrucao se introduz em cada ciclo de relégio, todas as in-
strugdes entram no pipeline standard que estuddmos até agora para operagoes inteiras. As
operacoes de virgula flutuante simplesmente entram num ciclo repetitivo quando atingem
a fase EX, sendo que quando terminam prosseguem normalmente para as fases de MEM e
WB para completar a execugao. Para descrever este pipeline é importante redefinir dois
conceitos muito importantes: a laténcia é o niimero de ciclos de relégios que intervém entre laténcia
uma instrucao que produz um resultado e uma instrucao que usa esse resultado; a inici-
agao ou intervalo de repeticio é o nimero de ciclos de relégio que devem ser realizados iniciagao
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entre duas instrucoes langadas para execugao com operagoes do mesmo tipo. Por exemplo,
iremos usar as laténcias e intervalos de iniciagdo mostrados na tabela da Figura 2.30 [8].

unidade funcional laténcia intervalo de iniciacao
ALU inteira o] 1

memoria de dados (loads inteiros e de virgula 1 1

flutuante

adicdes em virgula flutuante 3 1
multiplicagdes em virgula flutuante (e inteiros) 6 1

divisdes em virgula flutuante (e inteiros) 24 25

As operagoes inteiras na ALU tém uma laténcia de zero simplesmente porque os
resultados podem ser usados no ciclo de relégio seguinte a sua producao. As instrugoes de
load, por outro lado, j4 possuem uma laténcia de um porque os resultados poderao apenas
ser usados depois de um ciclo de relégio. Os seguintes, como a maior parte das operagdes
consomem os seus operandos no inicio da fase de EX, a laténcia é usualmente o nimero de
fases ap6s EX que a instrugao necessita para produzir o resultado: zero fases para oper-
agoOes inteiras sobre a ALU e uma fase para as operagoes de load. A excegao sao os stores,
onde a laténcia é de menos um.

Juntando ambas as informagoes da Figura 2.29 e da Figura 2.30, temos que
podemos designar um pipeline semelhante ao da Figura 2.31.

unidade inteira

:

multiplicador inteiro/virgula flutuante

gy gl

somador virgula flutuante

divisor inteiro/virgula flutuante

figura 2.29

figura 2.30

figura 2.31
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Em suma [7], podemos concluir alguns aspetos. Primeiro, como a unidade de di-
visdo inteira/virgula flutuante ndo tem uma implementacao pipeline, poderdo ocorrer haz-
ards estruturais, havendo a necessidade, entao, de os detetar de forma a parar a instrugao
que utiliza esta unidade funcional.

Como nem todas as instrugoes tém o mesmo tempo de execugdo, o nimero de es-
critas em registos num mesmo ciclo de relégio poderd ser maior que um. Os hazards de
dados, que ocorrem quando uma instrugao tenta escrever num registo antes de outra
instrugao, sao assim possiveis, o que implica que a ordem de execugao nao-pipelined nao
seja mantida.

O facto de que as instrugoes possam ser completadas numa ordem diferente & qual
sao langadas para execugao, poderd causar alguns transtornos para o tratamento de ex-
cecoes.

Os hazards de dados seguem assim um padrdo semelhante do pipeline inteiro. Na
Figura 2.32 podemos verificar um exemplo de comportamento para o pipeline de virgula
flutuante numa situacao de hazard de dados.

instrugdo numero do ciclo de relégio ﬁgura 2.32
1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11 12 13 14 15 16 17

1.d f4, 0(r2) IF ID EX gMEMg WB

mul.d fo, f4, f6 IF ID n M1 M2 M3 M4 M5 M6 M7 gMEM g \WB

add.d 12, o, 18 = BB o Ho ool ol o HESSHESSHISE VR YRR B2
s:d 72, 00r2) g o = e

Na Figura 2.32 podemos reparar que a instrugao de store foi parada um ciclo ex-
tra, de forma a que se previna um possivel hazard estrutural de um conflito no acesso a
memoria na fase MEM. No entanto, porque apenas uma das instrugoes acede, de facto, a
memoria, ambas poderao correr em simultidneo na fase MEM, se hardware extra for adi-
cionado.

Se considerarmos que o banco de registos apenas tem uma unica porta de escrita,
sequéncias de operagoes em virgula flutuante, tal como instrucoes de load de virgula flutu-
ante acompanhadas de outras operagoes do mesmo nivel, poderao dar aso a conflitos no
acesso a porta de escrita. Na Figura 2.33 vejamos trés instrugdes que tentam fazer um
write-back no banco de registos em simultdneo, como podemos ver no ciclo 11.

instrucado numero do ciclo de relégio figura 2.33

1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11

mul.d fo, f4, 6 M2 M3 M4 M5 M6 MEM g WB

EX gMEMg WB

add.d f2, f4, f6 ID Al A2 A3 A4 g MEM g \WB

EX gMEMg WB

1.d fo, 0(r2)
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Note-se que o caso da Figura 2.33 nao é o pior caso, sendo que uma divisao re-
cente na unidade de virgula flutuante terminaria, também, no mesmo ciclo de relégio.
Note-se ainda, que embora as instrugoes estejam todas no ciclo 10 em fase MEM, somente
a instrucao de load é que realmente utiliza a memoria, pelo que nao é provocado qualquer
hazard estrutural pela fase MEM.

Com uma porta de escrita unica, o processador deverd serializar a realizacdo das
instrugoes. Para o efeito, o niimero de portas de escrita poderia ser aumentado, mas esta
solugdo poderd nao ser tao atrativa, pelo modo que portas extra de escrita seriam rara-
mente usadas. Ao invés de tal solu¢do, podemos escolher detetar o hazard estrutural e
agendar o acesso & porta de escrita.

Para fazer tal deteg@o, precisamos de ir acompanhando o uso da porta de escrita
na fase de instruction decode e fazer stall, caso seja necessério, & instrucao atual antes que
entre em execucdo, tal como se processa para qualquer outro hazard estrutural. A imple-
mentacao desta solugao requer um registo de deslocamento, denominado de registo de
reserva (do inglés reservation register), cujo contetido se move na dire¢ao oposta ao fluxo
de instrugoes no pipeline a cada ciclo de execug@o. O propdsito é sinalizar os ciclos onde as
instrugoes jd executadas escreverao no banco de registos de virgula flutuante. Assim,
quando uma instrucao na fase de instruction decode terd de escrever no banco de registos,
a fase correspondente no registo de deslocamento é verificada. Se o bit do registo estiver
set (a ‘1’), isto significa que outra instrugdo estard a fazer o mesmo no mesmo ciclo de
relégio, pelo que ocorrerd um stall. Caso contririo, esse bit do registo de deslocamento
serd colocado a set e a instrugao continuara a sua execucao.

Esta solugao tem a vantagem de permitir que a unidade de interlocking se man-
tenha inalterada. O custo é basicamente a inser¢ao de um registo de deslocamento e de
toda a ldgica para determinar o possivel conflito de escrita.

Uma outra solucao, que terd mais vantegns em termos do adiamento da detecao
dos conflitos até ao momento em que se torna trivial verificd-los, é parar uma instrugao
conflituosa quando esta tentar aceder tanto a fase MEM, como a fase WB. Aqui, qualquer
uma das instrugoes em conflito poderd entrar em stall. A desvantagem deste sistema estd
no facto de tornar o controlo do pipeline mais complexo, sendo que os stalls agora poderao
aparecer em dois locais possiveis.

Os hazards de dados aparentemente nao sao dramaéticos e poderao ser descartados.
A nocao é de que nunca deverao ocorrer num cédigo bem escrito, porque nenhum compi-
lador gera duas escritas num mesmo registo sem uma leitura. No entanto, se a sequéncia
de instrucoes for inesperada, eles poderdo de facto existir e assim produzir resultados erra-
dos. Consideremos para o efeito o Cédigo 2.11.

bnz rl, foo
div.d fo, f2, f4

foo: 1.d  fe,0(r3)

Se o branch do Cédigo 2.11 for taken, a instrugao de load seguird para a fase de
write-back (WB) antes da instrugdo de divisdo terminar, criando assim uma inconsisténcia
no estado do programa daqui para a frente.

Existem duas formas de tratar este hazard. Uma primeira solugdo é atrasar a exe-
cugao da segunda instrugao de escrita até que a primeira entre na fase MEM. Uma segun-
da solucao é marcar a primeira instrugao detetando um hazard e desabilitando a mudanca
para o registo - a segunda instrucao poderia assim ser langada de imediato. Como é muito
raro tal hazard ocorrer, é indiferente qualquer uma das solugoes apresentadas.

Um outro problema causado por estas instrugoes cuja execugao é mais demorada
pode ser ilustrada com a seguinte sequéncia de cédigo (Cédigo 2.12).

div.d fo, f2, f4
add.d fle, flo, f8
sub.d f12, f12, fl14

registo de reserva

codigo 2.11

cédigo 2.12
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Esta sequéncia de cédigo parece bastante linear, dado que nao hd quaisquer de-
pendéncias. No entanto, um problema coloca-se - hd uma instrucao que, tendo sido inicia-
da antes, poderd terminar depois de uma seguinte. Neste exemplo do Cédigo 2.12 podemos
esperar que a operacio de soma e de subtragdo se completem antes da de divisdo. A este
fenémeno damos o nome de out-of-order completion (em portugués algo como conclusao
fora-de-ordem). Tal acontecimento ¢ habitual em pipelines com operagdes morosas em
termos de execugao. Porque a detecao de hazards previnird qualquer dependéncia entre
instrugoes, entao porque é que este fenémeno é problema? Suponhamos para o efeito que a
operacao de subtracao causa uma excegao aritmética de virgula flutuante em tal ponto que
a instrucao de soma jd terminou a sua execugao, mas a operagao de divisao ainda nao. O
resultado serd uma excegao imprecisa, algo que tentamos evitar que aconteca. Até pode
parecer que isto poderd ser tratado deixando o pipeline drenar, tal como fazemos com o
pipeline de inteiros. Por exemplo, se a operagao de divisao decidisse langar uma excegao
aritmética de virgula flutuante antes da operacao de soma ser completada, nao poderiamos
ter uma excecao precisa ao nivel do hardware. De facto, como a operagao de soma destroi
um dos seus operandos, nao conseguirfamos restaurar o estado antes da operagao de di-
vis@o, mesmo com ajuda de um software.

Uma familia de processadores de arquitetura MIPS que envolve todos estes detal-
hes de processamento conforme o que referimos até agora é a familia MIPS R4000. Esta
familia implementa assim o conjunto de instrugbes MIPS64, mas usa um pipeline mais
profundo que o nosso de cinco andares, tanto para instrugoes inteiras como de virgula flu-
tuante. Este pipeline diferente permite atingir frequéncias de relégio maiores, decompondo
o pipeline de cinco andares em oito andares. Como o acesso a cache é tempo particular-
mente critico, as fases extra do nosso novo pipeline sao decomposigao direta do acesso a
memoria. A este novo pipeline vulgarmente damos o nome de superpipeline. Na Figura

2.34 podemos ter uma melhor nogao das oito fases de processamento do nosso pipeline do
R4000.

HiE e

memoria de instrucao memoria de dados reg

As fases deste novo pipeline, sendo mais, tém a seguinte nomenclatura:

v Instruction Fetch First (IF) - primeira metade do fetch de instrugdo, sendo que o
valor do program counter (PC) é atualizado nesta fase, tal como a iniciagdo do
acesso a cache de instrugao;

Instruction Fetch Second (IS) - segunda metade do fetch, onde se completa o
acesso a cache de instrugao;

Register Fetch (RF) - fase equivalente a de instruction decode, onde se faz o fetch
dos registos, verificagdo de hazards e detecao de hits na cache;

v

v

Ezecution (EX) - fase normal de execugdo, que inclui célculo de enderegos efe-

v

tivos, operagdes sobre a ALU, avaliaggo de condigoes e cdlculo de alvos do
branch;

Data Fetch First (DF) - fase sobre a qual é feito um fetch nos dados da memoria
cache;

v

v

Data Fetch Second (DS) - segunda parte da fase anterior, onde se conclui o aces-
so & memoria cache, de dados;

Tag Check (TC) - onde se determina se se acertou nos dados pretendidos (de-
tecdo de hit);

Write-back (WB) - retorno de valores para operagoes de carregamento da

v

v

memdéria ou re-escrita em registos.

out-of-order completion

excegao imprecisa

MIPS R4000

superpipeline

figura 2.34
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Embora os acessos & meméria de dados e de instrugao ocupem multiplos ciclos de
relégio, estes estao organizados estritamente com um pipeline pelo que uma nova instrugao
poderd partir a cada ciclo de relégio. De facto, como podera ser verificado, como a detegao
de hits na cache estd sempre patente no fim de cada acesso & memdria, o pipeline tenta
utilizar os dados mesmo antes da detecdo de hits acontecer e ser terminada. Se entretanto
ocorrer um miss, entao o pipeline tentard reverter um ciclo - quando os dados estiveram
corretos por uma tltima vez.

Denote-se que esta laténcia maior no pipeline nao sé6 aumenta a légica de forward-
ing necesséria, como também aumenta os atrasos nos carregamentos de memdria e branch-
es. O atraso de carregamento de memdria (operagdes de load) é de 2 ciclos, sendo que os
dados estao disponiveis no fim da fase DS (Figura 2.35). J4 no que toca ao branch, os seus
atrasos sao de 3 ciclos, sendo que a condi¢ao de salto é calculada somente durante a fase
de execugio (EX) - Figura 2.36.
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A unidade de virgula flutuante consiste em trés unidades funcionais: um somador
de virgula flutuante, um multiplicador e um divisor. A légica da unidade somadora é
reaproveitada no fim dos calculos de multiplicadces e divisdes. As operagoes de precisao
dupla poderao durar de 2 ciclos de relégio (para uma negagdo) a 112 ciclos (para uma raiz
quadrada). Cada unidade funcional pode ser pensada como tendo até oito fases de proces-
samento diferentes. Existe uma copia simples de cada uma destas fases e diferentes in-
strucoes poderao usar uma fase em particular zero ou mais vezes e combind-las numa de-
terminada ordem. Considerando a tabela da Figura 2.37 veja-se a decomposicao das
instrugoes na tabela da Figura 2.38.

alvo

111

Ny

fase unidade descricao fase unidade  descricao
A somador soma de mantissas R somador arredondamentos
D divisor divisdes S somador deslocamentos
E | multiplicador teste de excecdes U unpack de virgula flutuante
M | multiplicador | primeira fase multiplicacao
N | multiplicador | segunda fase multiplicacao

figura 2.35

figura 2.36

figura 2.37
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instrucéo laténcia intervalo de repeticao fases de processamento figura 2.38
soma - subtracao 4 3 U-S+A-A+R-R+S

multiplicacao 8 4 U-E*tM-M-M-M-N-N+A-R

divisao 36 35 U-A-R-D?®-D+A-D+R-D+*A-D+*R-A-R

raiz quadrada 112 111 U-E-(A+R)©©8 - A-R

negacao 2 1 U-S

valor absoluto 2 1 U-S

comparacao 3 2 U-A-R

Existem quatro grandes causas para stalls do pipeline ou perdas que previenm que
a instrugdo lancada para execugao seja atendida nas perfeitas condigbes. Tais stalls podem
ser provenientes dos loads (atrasos produzidos pelo uso de valores carregados um ou dois
ciclos depois da execugao do load), provenientes de perdas ou branches (dois ciclos de rels-
gio de atraso depois de cada branch considerado taken e um ciclo de relégio se o branch
delay slot ndo puder sido preenchido com nenhuma instrugéo ttil), provenientes de resul-
tados de virgula flutuante (atrasos causados porque um operando é requirido e ainda nao
foi calculado) ou provenientes da estrutura de virgula flutuante (atrasos causados porque
as fases de processamento na unidade de virgula flutuante nao estdo disponiveis quando
880 necessérias).

Eficiéncia do pipelining

A simplicidade de um conjunto de instrugoes é uma propriedade fundamental no
desenho de um pipeline para a sua implementagao. Sets de instrugdo mais simples ofere-
cem ainda mais uma vantagem, pelo que facilitam a agenda de instrugdes individuais no
processador. Estas vantagens parecem assim ser tao significantes que quase todos os mais
recentes processadores CISC primeiro traduzem as suas instrugoes para RISC-like e sé de-
pois é que procedem para o seu pipeline e agendamento.

Como meio para exprimir o grau de sucesso obtido pela execucao de um determi-
nado programa num processador com pipeline, a seguinte equacao podera ser usada, onde
CPligea € 0 nimero de ciclos de relégio por instru¢do num caso ideal, sendo uma medida de
desempenho méaximo atingivel pela implementacao e diferentes tipos de stalls sao assumi-
dos a ter valores médios por instrugao (2.2).

CPI = CPIL,,,, + stalls estruturais + stalls de dados + stalls de controlo (2.2)

programa

A quantidade de paralelismo disponivel num basic block de um programa é relati-
vamente pequeno. Para um programa tipico MIPS, por exemplo, a frequéncia de branches
dinAmicos ronda os 15% e 25%, o que significa que ndo mais que seis vezes existem in-
strugdes a serem executadas entre pares de branches. Mais, sendo que estas instrugoes
provavelmente dependem umas das outras, a quantidade de instrugoes sobrepostas que
ocorreriam dentro de um basic block seria, provavelmente, mais pequeno que o tamanho
médio dos blocos.

Dependéncias de dados, nomes e controlo

Algo que é critico sabermos como fazer é determinar como é que uma instrucio
depende de outra, isto é, para conseguirmos ter uma noc¢ao quanto paralelismo é que existe
num programa e quanto é que ainda pode ser explorado. Em particular, para explorar o
paralelismo dentro das instrugoes de forma eficiente devemos conseguir identificar que in-
strugbes é que verdadeiramente permitem a execugdo paralela. Se duas instrugoes se dizem
independentes uma da outra, entdo estas poderdo ser executadas em paralelo sem que independentes
novos stalls sejam inseridos num pipeline de profundidade arbitrdrio, assumindo que hé
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recursos suficientes. Se duas instrugoes se dizem dependentes uma da outra, entao significa
que haverd restrigoes temporais a serem respeitadas para uma correta execugao do pro-
grama e tais instrugoes poderao apenas ser parcialmente sobrepostas. Existem assim trés
tipos de dependéncias considerdveis importantes - dependéncias de dados (ou de dados
verdadeiros), de nomes e de controlo.

Olhando primeiro para as dependéncias de dados consideremos uma instrugdo j
que se diz dependente de dados de uma instrugao ¢ se e s6 se a instrugao i produz um val-
or que é usado pela j, a instrugao j é dependente de dados de uma instrucao k e esta é de-
pendente da instrugao i, ou as instrugoes j e i estao ligadas por uma cadeia de dependén-
cias do segundo tipo. Note-se que, por exemplo, na instrucao add r1, rl, rl nao se consid-
era qualquer dependéncia de dados. Por outro lado, consideremos para o efeito de anilise,
o Cédigo 2.13.

loop: 1.d fo, 0(r1)
add.d , fo, f2
s.d , 0(rl)
daddui r1, rl1, -8
bne rl, r2, loop

Por questoes de simplicidade assumamos que os efeitos de um delayed branch sao
ignorados. As dependéncias de dados estao representadas a vermelho, castanho e azul.

A existéncia de dependéncias implica que haja uma cadeia de um ou mais hazards
de dados entre instrugoes sucessivas. Executando as instrugoes num processador com im-
plementacao de pipeline com unidade de interlocking e com uma profundidade maior que a
distancia entre as instrugoes medidas em ciclos de relégio, causard com que o processador
detete um hazard e um stall, caso nao seja passivel de ser resolvido com uma unidade de
forwarding, por conseguinte, reduzindo a sobreposicdo. Num pipeline sem unidade de in-
terlocking, por outro lado, é da responsabilidade do compilador agendar instrugoes depen-
dentes de forma a que quando estas corram nao se sobreponham por completo com outras.

A presenca de dependéncias de dados numa sequéncia de instrucoes reflete a de-
pendéncia de dados do cédigo-fonte de onde a sequéncia original fora gerada. Assim, se na
sequéncia original j& houver por si dependéncias, entao estas deverao ser mantidas, sendo
que poderao ser propriedades dos programas. Este caso de dependéncia é importante ter
em conta, dado que a partir de agora devemos ser capazes de saber distinguir e analisar
varias formas de como é que o paralelismo de instrugoes poderd ser explorado. Em suma,
portanto, uma dependéncia de dados fornece-nos tépicos de anédlise para trés ideias especi-
ficas: a possibilidade de haver um hazard, a especificagao de como é que as instrugoes de-
vem ser executadas, em termos de ordem, e um majorante em quanto paralelismo é su-
portével por uma porgao de cédigo. Uma dependéncia poderd assim transformar-se em
dois produtos diferentes: cédigo com as dependéncias mantidas, mas onde se evita a ocor-
réncia de hazards; cédigo transformado, sem dependéncias de dados.

Através de um agendamento do cédigo, numa primeira fase, é possivel evitar a
ocorréncia de hazards, sem que se alterem as dependéncias por si. Esta tarefa pode ser
cumprida tanto a nivel de compilador, como a nivel mais fisico, de hardware.

Um valor de dados é comunicado entre as instrucoes tanto através de um registo
do banco de registos, como de um local de meméria. Quando o fluxo de informacao ocorre
através de um registo, detetando a dependéncia, entao é linear, porque os nomes dos regis-
tos sdo fixos para cada instrugdo, embora se possa tornar bastante mais complicado se
contarmos com a intervencao dos branches, dadp que as preocupagoes a nivel de corregao
forcam o compilador ou o hardware a serem conservativos. Quando o fluxo de informagcao
toma lugar através de locais de memdria, a detegao é muito mais complicada, sendo que
dois enderegos poderao referir a mesma posigao, mas ter aspetos diferentes. Mais, o en-
derego efetivo de um load ou de um store poderao alterar de uma execugao de uma in-
strugdo para a seguinte, complicando ainda mais a dete¢ao de uma dependéncia.

Outro tipo de dependéncias possivel é a dependéncia de nomes. Uma dependéncia
de nome estd presente quando duas instrugoes usam o mesmo registo ou posicao de

dependentes

codigo 2.13

propriedades

dependéncia de nomes



ARQUITETURA DE COMPUTADORES AVANCADA

memdria, denominado de nome, mas sem nenhum fluxo de informacao a tomar lugar entre
ambas. Existem assim dois tipos de dependéncias de nome a ter em consideracao: as anti-
dependéncias, que entre uma instrucao j e uma instrugao ¢ ocorre quando a instrugao j
escreve num registo ou posigao de memoria que é lida pela instrugao ¢ - a ordem original
das instrugoes deve ser preservada para garantir que o valor correto é lido; as dependén-
cias de saida, que entre uma instrugao ¢ e uma instrugao j ocorre quando ambas as in-
strucoes escrevem um valor para o mesmo registo ou posicao de memoéria - a ordem origi-
nal das instrucoes deve ser preservada para garantir que o valor correto é escrito.

Como uma dependéncia de noem nao é uma dependéncia verdadeiramente de da-
dos, e como nao existe qualquer valor transmitido entre as instrugoes envolvidas, as in-
strucoes por si podem executar em simultaneo, ou serem reordenadas, desde que o nome
usado nas instrugoes seja alterado, de forma a remover o conflito.

Com os conflitos das dependéncias de dados e de nomes podemos classificar os
hazards que dai provém em trés grandes categorias. Para o efeito, consideremos uma in-
strugdo 7 e j, com 7 a preceder j no programal:

» RAW (Read After Write) - este hazard de dados ocorre quando j tenta ler o
oprando antes de i escrever um valor nele, pelo que j ird receber um valor erra-
do. Esta é a forma mais comum de hazard de dados e corresponde a uma de-
pendéncia de dados;

v

WAW (Write After Write) - este hazard de dados ocorre quando j tenta escrever
um valor num operando antes que % escreva o seu valor no mesmo, pelo que o
valor final estard errado. Este hazard acontece geralmente em pipelines que per-
mitem a escrita e mais do que uma fase de execugdo ou que permitam instrucoes
fora-de-ordem (out-of-order completion), pelo que corresponde a uma dependén-
cia de saida;

v

WAR (Write After Read) - este hazard de dados ocorre quando j tenta escrever
um valor num operando antes que ¢ o leia, pelo que a instrugao ¢ ird obter um
valor errado. Este hazard nao poderd ocorrer em grande parte dos pipelines,
mesmo os mais profundos e de virgula flutuante, porque usualmente todas as
leituras sao feitas muito cedo e todas as escritas muito tarde.

Por fim, um ultimo tipo de dependéncias a referir sdo as dependéncias de contro-
lo. Uma dependéncia de controlo determina a ordem de uma instrugao ¢ com respeito a um
branch, de forma a que a instrugao i seja esxecutada na ordem correta do programa e ape-
nas onde o deverd ser. Todas as instrugoes, a excecao das que residem no primeiro basic
block do programa, é dependente de controlo de um conjunto de branches e, em geral, tais
dependéncias devem ser preservadas para manter a ordem do programa. Consideremos
assim, para o efeito, o excerto de cédigo em Cdédigo 2.14.

if (condicdol) {
S1;

if (condigdo2) {
S2;
}

No Coédigo 2.14 podemos dizer que S1 é dependente de controlo da condigao
condicdol e que S2 é dependente de controlo da condicao condig&o2, mas nao da condigéol.

Em geral, existem duas restrigoes que sao importantes colocar pelas dependéncias
de controlo: uma instrugao que é dependente de controlo de um branch nao pode ser
movida para antes deste, pelo que a sua execugao deixaria de ser controlada pelo branch;
uma instrucao que nao é dependente de controlo de um branch, nao poderd ser movida
para depois de um, pelo que a sua execugao passaria a ser controlada pelo branch.

nome

antidependéncias

dependéncias de saida

RAW

WAW

WAR

dependéncias de controlo

cédigo 2.14
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Quando os processadores preservam estritamente a ordem dos programas, eles
garantem também que as dependéncias também sao preservadas. Note-se, nao obstante,
que é possivel, embora seja ineficiente, executar instrugoes que nao devem ter sido execu-
tadas, violando as dependéncias de controlo, se isto nao afetar a correcao do programa.
Isto também significa que estas dependéncias de controlo nao sao uma propriedade critica
dos programas que deve ser preservada. No entanto, existem duas dependéncias de contro-
lo que sao criticas, entre elas, o comportamento de excecao e o fluxo de dados.

Preservar o comportamento de excegao significa que quaisquer mudangas na or-
dem de execugao das instrugoes nao devem alterar a forma como as excegoes sao lancadas
no programa. Frequentemente isto é ignorado, significando que a reordenacao das in-
strucoes a serem executadas ndo devem causar nenhuma exce¢do no programa. Para nao
haver dividas, consideremos o Cédigo 2.15.

daddu r2, r3, rd

beqz r2, labell

d rl, o(r2)
labell:

Esté claro que se a dependéncia de dados que envolveo registo r2 nao for mantida,
o resultado do programa poderd ser diferente. Menos ébvio é o facto de que se ignorarmos
a dependéncia de controlo e movermos a instrucao de load para um local anterior ao
branch, esta instrucao poderia causar uma violacao da protecao de memdria.

Para resolver a reordenacao de instrugoes e ainda assim preservar as dependéncias
de dados, seria necessdrio ignorar a excegdo quando o branch é taken. Mais & frente, quan-
do abordarmos especulagao, veremos como resolver este problema com mais detalhe.

O fluxo de dados é o produto de vérias instrugoes que o produzem e que o con-
somem. Os branches permitem a criagao de fluxos de dados dindmicos, dado que eles con-
seguem alterar a fonte dos mesmos, podendo, por vezes, tocar em instrugdes que possuem
dependéncias de dados com muitas outras instrugoes anteriores. A ordem com que o pro-
grama executa as suas instrugoes é assim um facto determinante para designar que prede-
cessor entregard um valor a cada momento e a ordem do programa é garantida pela
manutencao das dependéncias de controlo. Consideremos, novamente, para o efeito, o
Cédigo 2.16.

daddu rl, r2, r3
beqz r4, labell
dsubu rl, r5, ré6
labell: -
or r7, rl, r8

Como pode ser visto, o valor do registo r1 usado pela instrucgao or depende no fac-
to do branch ser taken ou ndo. A dependéncia de dados por si s6 nao ¢é suficiente para
preservar a corregao, pelo que a dependéncia de controlo também é necessdria. Quanto ao
problema da excecao, a especulagdo que iremos abordar mais & frente, também mostrard
uma solugao possivel, mantendo o fluxo de dados.

Por vezes podera ser determinado que violar as dependéncias de controlo nao afe-
tard nem o comportamento de excegao, nem o fluxo de dados. Consideremos o Cédigo
2.17, ignorando os efeitos de delayed branches.

daddu rl, r2, r3
beqz r12, skip
dsubu r4, r5, ré
daddu r5, rd4, r9
skip: or r7, r8, r9

Suponhamos assim que é sabido que o registo r4, destino para a operagao de sub-
tragao, nao é utilizado depois de skip - & propriedade de se um valor é ou nao usado por
uma instrugao seguinte é dado o nome de liveness. Entao, mudando o valor de r4 mesmo
antes do branch nao afetaria o fluxo de dados, sendo que r4 estaria morto na regiao de
c6digo depois de skip.

c6digo 2.15

cédigo 2.16

cédigo 2.17

liveness



ARQUITETURA DE COMPUTADORES AVANCADA Ar O

Este tipo de agendamento de cédigo é também por si uma forma de especulagio,
muitas vezes denominado de especulagao por software. especulagao por software

Técnicas basicas de exposi¢cao de paralelismo de instru¢ao (compilacao)

De forma a poder manter um pipeline cheio, o paralelismo entre instrugoes devera
ser explorado de forma a encontrar sequéncias de instrugdes nao relacionadas e que pos-
sam ser sobrepostas no pipeline. Para evitar paragens deste (stalls), a execugdo de uma
instrugao dependente deverd ser separada da instrugao-fonte, por uma distancia em ciclos
de relégio, pelo menos, igual a laténcia do pipeline dessa instrucao-fonte.

A abilidade do compilador de desempenhar esta tarefa de agendamento depende
tanto na quantidade de paralelismo de instrugao disponivel no programa, como nas latén-
cias das unidades funcionais do pipeline.

Como exemplo de aplicagdo, consideremos como é que o compilador poderd au-
mentar o nimero de paralelismo de instrugao disponivel transformando os ciclos do Cédigo
2.18.

for (i =999; i >= 0; i++) { codigo 2.18
x[i] += s;

Como podemos ver, no Cédigo 2.18, temos uma situagao de ciclo completamente
paralelizével: cada iteracao é totalmente independente de outra qualquer. Passando este
c6digo para linguagem Assembly do MIPS64 terfamos algo, ingenuamente e ignorando de-
layed branches) do género do Cédigo 2.19.

loop: 1.d fo, 0(r1) codigo 2.19
add.d f4, fo, f2
s.d f4, o(r1)
daddui r1, r1, -8
bne rl, r2, loop

Consideremos o Cdédigo 2.19 assumindo que o registo r1 contém incialmente o en-
dereco do elemento x[999] do array e que o contetido do registo r2+8 é o endereco do ele-
mento x[@]. Tendo em conta as laténcias visiveis na tabela da Figura 2.39, podemos veri-
ficar o Cédigo 2.19 no Cédigo 2.20.

instrucao produzindo resultado instrucao usando resultado laténcia em ciclos de relogio figura 2.39
operacao da ALU para FP outra operacao da ALU FP 3
operagao da ALU para FP store double 2
load double operacao da ALU para FP 1
load double store double 0
codigo 2.20
loop: 1.d fo, o(r1)
stall
add.d f4, fo, f2
stall
stall
s.d 4, o(r1)
daddui ri1, ri1, -8
stall
bne rl, r2, loop

O processamento de cada elemento demora 9 ciclos de relégio (assumindo que néo
ha forwarding na fase de instruction decode).

Reordenando as instrucoes que nao tém dependéncias entre si, podemos aproveitar
o espaco do primeiro stall para incluir a instru¢do daddui, perdendo o stall referido e o que
provinha deste, pela espera para garantir o valor correto para a comparacao do branch. No
Cédigo 2.21 podemos assim verificar uma nova versao que apenas demora 7 ciclos.
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loop: 1.d fo, 0(r1)
daddui ri1, ri1, -8
add.d f4, fo, f2
stall
stall
s.d 4, 0(r1)
bne rl, r2, loop

Como cada iteracao é completamente independente, podemos transformar o nosso
c6digo numa sequéncia feita de instrugbes (desmembrando o ciclo), passando a demorar
apenas 3.5 ciclos de relégio, como podemos ver no Cédigo 2.22.

loop: 1.d fo, 0(r1)
1.d 6, -8(rl)
1.d 10, -16(r1)
1.d 14, -24(rl)
add.d f4, fo, f2
add.d 8, f6, f2
add.d f12, f1e, f2
add.d f16, f14, f2
s.d f4, o(r1)
s.d 8, -8(r1)
daddui r1, ri1, -32
s.d 12, 16(r1)
s.d 16, 8(r1)
bne rl, r2, loop

Em programas reais, o majorante dos ciclos é raramente conhecido. Assumindo
que é n e desmembrando o ciclo k vezes, dois ciclos consecutivos sao gerados: o primeiro
itera n mod k vezes e tem um corpo semelhante ao do original; o segundo itera n/k vezes e
tem o corpo desmembrado. Veja-se um tltimo exemplo no Cédigo 2.23.

loop: 1.d fo, 0(r1)
add.d f4, fo, f2
s.d f4, o(rl)
1.d 6, -8(rl)
add.d f8, f6, f2
s.d 8, -8(rl)
1.d f10, -16(rl)
add.d f12, fle, f2
s.d 12, 16(rl)
1.d 14, -24(rl)
add.d f16, f14, f2
s.d 16, 8(rl)
daddui r1, r1, -32
bne rl, r2, loop

Em suma, as decisoes e transformacoes necessdrias para desmembrar um ciclo es-
tdo enunciadas abaixo [9]:

» determinar se desenrolar o ciclo é realmente ttil, procurando o grau de inde-
pendéncia entre as iteragoes;

v

usar diferentes registos para evitar restrigoes desnecessdrias que possam ser le-
vantadas pelo uso dos mesmos registos para diferentes calculos;

v

eliminar testes extra e instrugoes de branch, e ajustamentos de terminacgoes de
ciclos e cédigo de iteragao;

determinar se os loads e stores no ciclo desmembrado podem ser trocados de
lugar - hé que confirmar os enderegos de memdria;

v

v

agendar o cédigo, preservando quaisquer dependéncias necessarias para repetir o
mesmo resultado que o cédigo original.

O requisito-chave que reside na base de todos estes que foram referidos é que hé a
necessidade de se compreender como é ge uma instrugao depende de outrae como é que
diferentes instrugoes podem ser alteradas e/ou reordenadas, dadas as dependéncias.

Contudo, hd que saber também que hé efeitos que podem limitar os ganhos do

desmembramento de ciclos. Em particular existem trés efeitos que facilmente podem ser

cédigo 2.21

cédigo 2.22

codigo 2.23
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negligenciados erradamente: uma diminui¢ao da quantidade de overhead guardado em cada
desenrolamento, como previsto pela Lei de Amdhal; limitagdes de tamanho de cédigo; e
limitagoes do préprio compilador.

Correlacionar preditores de branch

Como jé tivemos oportunidade de verificar os branches sao fortes causadores de
perdas de desempenho nos pipelines, porque as dependéncias de controlo geram muitos
hazards que requerem que o pipeline fique parado em alguns dos seus ciclos de execugdo
(ocorréncia de stalls). O desenrolar de ciclos é um método possivel de reduzir o ndimero de
hazards de controlo durante a execugao, dado que reduzem o numero de saltos a realizar.
No entanto, o mau desempenho dos branches poderd ser muito mais bem lidado caso este-
jamos a prever o comportamento destes. prever

Alguns preditores de branch mais simples, que se baseiam tanto na informagdo em
tempo de compilagao, como no comportamento dindmico observado de um branch isolado,
jé foram estudados. A medida que vamos aumentando o nimero de instrucées a necessi-
dade de haver predigoes mais precisas torna-se muito maior.

O preditor de 2 bits que estuddmos anteriormente toma em consideracao o com-
portamento mais recente de um branch tnico, de forma a prever o seu comportamento
futuro. A precisdo desta predicdo serd melhorada se também passarmos a considerar o
comportamento mais recente de outros branches mais préximos no programa também.

De modo a termos uma melhor ideia do que estamos a tentar iniciar o estudo,
veja-se o Cédigo 2.24 onde os efeitos de delayed branches sao ignorados.

daddiu r3, r1, -2 cédigo 2.24
bnez r3, 11
dadd rl, ro, ro
11: daddiu r3, r2, -2
bnez r3, 12
dadd r2, ro, ro
12: dsubu r3, rl, r2
beqz r3, 13

Note-se que o comportamento do branch b3 estd correlacionado com o comporta-
mento dos branches bl e b2: se ambos forem untaken, entao b3 serd taken. Um preditor que
apenas use o comportamento de um unico branch para prever o que acontece a seguir nun-
ca poderd captar tal condicao.
Preditores de branches que adicionam o comportamento de execucao de outros
branches, para além do préprio, sao denominados de preditores de correlagao. Um predi- preditores de correlagao
tor de correlagao (1,2), por exemplo, considera o comportamento de execugdo do branch
anterior para escolher entre um par de preditores de branch de 2 bits., ao prever um
branch em particular. Em geral, um preditor de correlagdo (m, n) adiciona o comporta-
mento de m branches anteriores para escolher entre 2™ preditores de branch de n bits, para
prever um branch em particular.
A popularidade deste tipo de preditor de branch é tal que pode resultado numa
frequéncia maior de previsoes que o esquema de predi¢ao de 2 bits, enquanto requer uma
quantidade trivial de hardware adicional: o histérico global dos m branches mais recentes histérico global
podem ser gravados num registo de deslocamento de m fases, denominado global history
register (GHR), onde o conteido em cada fase especifica se o branch da ordem correspon-  global history register
dente foi taken (‘1’) ou untaken (‘0’). O branch prediciton buffer (BPB) é agora indexado
pela concatenacao dos m bits do histérico global com os k bits de menor ordem de en-
dereco da instrucao de branch. Tendo em conta este cendrio, podemos considerar a Figura
2.40, onde se tenta fazer representar um preditor de correlagao genérico.
Um exemplo-limite de preditor de correlagao serd um caso como o de (0,2), onde
basicamente estamos a designar um preditor de 2 bits, tal como ja aborddmos anterior-
mente, sem qualquer informacao acerca do histérico global de branches, pelo que o tama-
nho do seu buffer deverd ser invariante, isto &, 2"n2*F = constante.
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branch taken/
untaken

—» predicao

registo de historico
global (GHR) de m bits

k bits de menor ordem do

endereco de instrucao de branch branch prediction
buffer (BPB)

Preditores de torneio

Uma primeira motivagao para a correlacao de preditores de branches provém da
observagao de que preditores normais de 2 bits apenas usam informacao local, pelo que
falham alguns dos branches mais importantes ao longo de todo um programa o que, adi-
cionando um histérico global melhoraria o seu desempenho, tal como vimos na secgao an-
terior. Agora, com os preditores de torneio serd possivel levar a predicdo para um nivel
superior, usando multiplos preditores em simultaneo e sabendo escolher qual é a infor-
magao mais acertada. Estes podem, assim, atingir melhores desempenhos no que toca a
critérios de eficdcia de resposta mesmo com BPB’s de tamanho médio e fazer um melhor
uso de nimeros maiores de bits para predicao.

Tendo uma forte resposta perante o histérico de branches, os preditores de torneio
existentes j& usam contadores de 2 bits com histerese por branch para escolher entre dois
outros preditores diferentes (local, global ou um hibrido dos dois), consoante qual teve
melhores resultados até ao momento. Por exemplo, um preditor com histerese de 2 bits
requer duas més predi¢oes para que mude o seu estado com sucesso. Podemos ver um ex-
emplo de preditor de torneio, generalizado, na Figura 2.41.

branch taken/

untaken
T ! T
e =
[k bits de menor
ordem do
endereco de
instrucao de
registo de histérico branch
global (GHR) de m bits global branch local branch
prediction prediction tabela de
buffer (GBPB) buffer (LBPB) historico local
escolhade  [—]
predicao

predicao

figura 2.40

preditores de torneio

figura 2.41
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A grande vantagem dos preditores de torneio é a escolha que estes fazem entre
varios outros preditores para branches em particular, o que é especialmente crucial para
programas inteiros. Estatisticas mostram que tipicamente eles selecionam o preditor global
cerca de 40% das vezes para o caso de benchmarks inteiros e menos de 15% para bench-
marks em virgula flutuante. Tanto o global branch prediction buffer (GBPB) como a escol-
ha de predigdo consiste em 2™ preditores de n bits e o local branch prediction buffer
(LBPB) counsiste em 2% preditores de v bits. A tabela de histérico local, por outro lado,
consiste em 2* registos de histérico local.

Agendamento dinamico

Uma das grandes limitacoes das implementagoes simples de pipeline é o facto de
elas usarem instru¢oes em-ordem, tanto para o langamento, como para a execugao de
instrugoes. Se ocorrer uma dependéncia de dados entre uma instru¢do no pipeline e uma
instrugdo seguinte, cendrio o qual ndo poderd ser resolvido com técnicas de forwarding, a
unidade de interlocking deverd fazer um stall do pipeline, iniciando assim na instrugao que
usa o resultado. Entretanto nenhuma outra instrucao é fetched ou lancada até que a de-
pendéncia seja tratada.

Através do agendamento dindmico podemos ter uma diferente abordagem deste agendamento dindmico
problema: aqui, o hardware rearranja a execugdo da instrugdo, enquanto mantém um fluxo
de dados e comportamento de excegoes, de forma a que os stalls sejam minimizados. No
entanto, isto provoca que haja um maior aumento de complexidade. Existem, contudo,
algumas vantagens no uso de agendamento dindmico, como a permissao de c6digo ja com-
pilado para um determinado pipeline (para que corra de forma eficiente nele) de correr
noutros pipelines (eliminando a necessidade de haver vérios bindrios), a permissio de exe-
cugao de cédigo onde algumas dependéncias que ocorrem em tempo de compilagao sao
desconhecidas (como referéncias de memoria e dependéncias de dados de branches ou o uso
de bibliotecas dinamicamente ligadas), e a permissdo do processador autogerir-se em caso
de atrasos imprevistos, como misses da cache, executando outro cédigo enquanto espera
pela resolucao do miss.

Consideremos entao o segmento de cédigo do Cédigo 2.25.

- .
div.d  fe, f2, f4 cédigo 2.25

add.d f10, fo, f8
sub.d f12, f8, f14

A instruc@o sub.d ndo poderd ser executada porque a dependéncia da operacao de
soma na instrucao div.d faz com que haja um stall no pipeline. Ainda assim, a operacao de
subtracao nao tem qualquer dependéncia de dados para com as duas instrugoes a si anteri-
ores. A limitagdo de desempenho criada por este hazard poderd ser entdo eliminada, nao
requerendo instrugbes para a execuc¢ao em-ordem do programa.

Para completar este objetivo, o processo de lancamento poderd ser decomposto em
duas partes: verificacao de hazards estruturais e espera pela auséncia de hazards de dados.
Por conseguinte, o lancamento de instrugoes em-ordem é ainda usado, mas uma instrugao
poderd iniciar a execugao assim logo que os seus operandos estejam disponiveis. Um pipe-
line com estas carateristicas permite execugao fora-de-ordem, o que também implica out-
of-order completion.

A execucao fora-de-ordem, como ja foi visto anteriormente, introduz, por si, a pos-
sibilidade de ocorrerem hazards do tipo WAR e WAW, o que ndo existe no cldssico pipe-
line de cinco andares, muitas vezes estudado. Consideremos o Cédigo 2.26.

div.d  fo, f2, f4 codigo 2.26
add.d 6, fo, 8

sub.d 8, flo, f14

mul.d  f6, flo, f8
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Existe uma antidependéncia entre as instrucoes de soma e subtracao e uma de-
pendéncia de saida entre as instrucoes de soma e de multiplicagao. Qualquer um destes
hazards podera ser removido se se usar a renomeagao de registos.

A out-of-order completion também cria complicagées maiores no tratamento de
excegoes. O agendamento dindmico deve assim preservar o comportamento de excegoes
num sentido que exatamente as exce¢es que seriam langadas se o programa fosse executa-
do de forma estrita, seriam efetivamente lancadas. Tais processadores preservam assim o
comportamento da excecao atrasando a notificacao de uma excegao associada até que este
saiba que a instrugao envolvida é a préxima a ser completada.

Embora o comportamento de excegao deva ser preservado, processadores com
agendamento dindmico podem ainda gerar excegoes imprecisas, estas, que poderao ocorrer
se o pipeline ja tiver completado algumas instrugoes que sucederam, na ordem natural do
programa, a instrucao causadora da excegao e cujos resultados nao podem ser revertidos
ou se o pipeline ainda nao tiver completado algumas instrugoes que precederam, na ordem
natural do programa, a instrugao causadora da excegao.

De forma a permitir a execucao fora-de-ordem, a fase de instruction decode do
classico pipeline de cinco andares é entao dividido em duas fases: fase de lancamento (is-
sue) e fase de leitura de operandos. Na fase de langamento ocorre a descodificagdo da in-
strugéo e a verificacdo de hazards estruturais. Por outro lado, na fase de leitura de operan-
dos, hd uma espera pela limpeza de hazards de dados antes da leitura de operandos. Num
pipeline dinamicamente agendado é possivel assim que um conjunto de instrugoes passe
em-ordem pela primeira fase, entrando numa fila para a execugao da segunda fase e, nesta,
passem a ser executadas fora-de-ordem.

Scoreboarding e algoritmo de Tomasulo

Existem duas técnicas que permitem que as instrucoes sejam executadas fora-de-
-ordem quando existem recursos suficientes e nao existem depedéncias de dados entre elas:
a técnica de scoreboarding (que foi a primeira a ser criada) e o algoritmo de Tomasulo
(aplicagao com virgula flutuante).

O objetivo principal do algoritmo de scoreboarding é tentar manter uma frequén-
cia de execugao de 1 instrugao por ciclo de relégio, sendo que nao haverd hazards estrutu-
rais. Por conseguinte, as instrugoes sao executadas o quanto antes possivel. Quando um
instrugao que foi parada por um stall, outras instrugoes na tabela de processamento, que
nao dependam de nenhuma outra instrugdo ativa ou estagnada (por stall), sdo procuradas
e, se uma for encontrada, entdo sera executada. Aqui, o scoreboard tomard controlo total
sobre o langamento da instrugao e execucao, incluindo toda a detecao de hazards.

Num processador com arquitetura MIPS os scoreboards fazem, inicialmente, mais
sentido para serem aplicados nas unidades de virgula flutuante, sendo que a laténcia de
outras unidades funcionais ¢ muito baixa. Assume-se, no entanto, que existem dois multi-
plicadores, um somador, um divisor e uma unidade de célculo inteiro para todas as refer-
éncias de memdria, branches e operagoes sobre inteiros. Na Figura 2.42 podemos ver uma
generalizagao de uma aplicagao do algoritmo de scoreboarding.

Todas as instrugoes entram, neste algoritmo, em quatro passos de processamento
sob a tutela do controlo do scoreboard. Consideremos uma pequena simplificagdo (em re-
lagao & aplicagdo real) em que o acesso de memoria, necessdrio para as operagoes de load e
store, nao faz parte dos nossos planos. Os quatro passos de processamento, que substituem
as fases de pipeline de ID, EXE e WB sao o langcamento, a leitura de operandos, a exe-
cucgao e a escrita de resultados.

Numa primeira fase deste algoritmo temos entao o langamento. Nesta fase, se uma
unidade funcional de virgula flutuante do tipo requirido estd livre e mais nenhuma
instrugdo que se encontra ativa tem o mesmo registo como destino, entao o scoreboard
lanca uma instrugdo para a unidade e atualiza a sua estrutura interna. Garantindo que
mais nenhuma unidade funcional escreve o seu resultado sobre o registo de destino, assegu-
ra-se que nenhum hazard do tipo WAW é presente. Caso, porventura, um hazard de tal

scoreboarding

lancamento



ARQUITETURA DE COMPUTADORES AVANCADA 4 é

tipo (ou um estrutural) se aplique, o langamento de instrugoes recebe a ordem para fazer
stall e nenhuma instrugao que se siga é langada até que o problema seja tratado. Quando a
fase de lancamento é parada, isto faz com que o buffer entre o fetch de instrucoes e lanca-
mento seja todo preenchido e que seja provocado um stall para préximos fetches.

registos buses de dados figura 2.42
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Numa segunda fase de processamento leem-se os operandos, sendo que o score-
board monitoriza a disponibilidade dos registos-fonte: um registo-fonte permanece
disponivel se nenhuma instrugao anterior, ainda em execugao, lhe vai escrever algum valor.
Quando a fonte dos operandos se torna disponivel, o scoreboard, entdo, permite que a
unidade funcional lhe aceda e leia os valores, iniciando a execugdo. Hazards do tipo RAW
acabam por ser dinamicamente resolvidos nesta fase e as instrugoes poderao ser enviadas
para execugao, mesmo que fora-de-ordem.

Terminada a fase de leitura de operandos, inicia-se uma fase de execugado, sendo execugao
que nesta a unidade funcional inicia os trabalhos apds ter recebido os operandos, ja lidos.
Quando os resultados estao prontos, este devera notificar o scoreboard que terd completado
a sua operacao, demorando um nimero de ciclos de relégio varidvel.

Uma vez terminada a fase de execugao, finalmente, o processador entra numa fase
de escrita de resultados (algo equivalente a fase de write-back do pipeline cldssico de cinco
andares). Aqui, o scoreboard verifica a auséncia hazards do tipo WAR e, caso seja
necessario, previne a instrugao de se completar.

Numa primeira vista, até pode parecer que o scoreboarding tem alguma dificuldade
a distinguir os hazards RAW, dos WAR. Dado que os operandos para uma instrugdo sao
lidos apenas quando os conteidos de ambos registos-fonte tém o seu valor atualizado, o
scoreboard nao tira vantagem do forwarding. No fundo, nao é uma grande perda, sendo que
as instrugoes escrevem o seu resultado num registo-destino mal acabem a sua execucao
(desde que ndo hajam hazards do tipo WAR). A consequéncia desta pratica é a diminuida
laténcia e beneficios do forwarding atingidos de uma forma mais indireta. Existe, no entan-
to, um ciclo extra adicionado & laténcia, porque tanto “escrever um resultado” como “ler
um operando” nao se poderao sobrepor.
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A estrutura de dados interna de um scoreboard consiste em trés elementos: estado
de instrucdo (é uma tabela com tantas entradas quantas entradas de nimero de instrugoes
a serem processadas tiver, sendo que, para cada uma, é especificada em qual dos quatro
estados é que estd), estado da unidade funcional (é uma tabela com tantas entradas quan-
tas unidades funcionais houver) e estado do registo de resultado (é uma entrada tunica de
uma tabela, com tantos campos quantos registos houver no banco de registos, indicando
que unidade funcional escreverd onde se uma instrugdo em ativo tiver um determinado
registo como destino). A tabela responsdvel por anotar o estado das unidades funcionais
term nove campos distintos cujos significados sao os seguintes:

» busy - indica se uma unidade est4 livre ou ocupada;

» op - indica a operacao a ser executada numa unidade funcional;

» F; - nimero do registo de destino;

» Fj, F} - ndmeros dos registos-fonte;

v @Qj, Q- identificagdo das unidades funcionais cujo resultado deverd ser guardado
nos registos fonte Fj, Fi;

v Rj, Ry - flags que assinalam quando é que os registos-fonte estao prontos para
serem acedidos e ainda nao foram lidos.

Para o efeito de demonstragdo, consideremos o Cédigo 2.27.

1.d 6, 34(r2)
1.d 2, 45(r3)
mul.d fo, f2, f4
sub.d f8, f6, f2
div.d f10, fo, f6
add.d f6, f8, f2

Assumindo que as operagoes de load possuem uma laténcia de 1 ciclo de relégio,
soma de 2 ciclos, multiplicagao de 6 ciclos e divisao de 12 ciclos de relégio, é conveniente
denotar que existem dependéncias de dados (verdadeiras) entre o primeiro load e a ope-
ragao de subtracao e divisao, entre a segunda instrucao de load e a multiplicacao, sub-
tragao e soma, entre a multiplicacao e a divisao e entre a subtragao e a soma, que poten-
cialmente podera levar ao acontecimento de hazards do tipo RAW. Existe também uma
antidependéncia entre a instrugao de subtracao e de divisao e a soma e uma dependéncia
de saida entre a primeira instrucao de load e a soma, potencialmente levando a ocorréncia
de hazards WAR e WAW, respetivamente.

Na Figura 2.43 podemos ver entdao a inicializagdo das tabelas de scoreboarding,
num estado inicial, em que ainda nao foi lancada nenhuma instrucao.

estado de instrucao

instrucao lancamento leitura de operandos  execucao terminada  escrita de resultado
1.d f6,34(r2)

1.d f2,45(r3)

mul.d fo,f2,f4

sub.d f8,f6,f2

div.d f10,f0,f6

add.d f6,f8,f2

estado de unidades funcionais

Fi Fj Fix Qj
inteiro nao
mult1l nao
mult2 nao
soma nao
divisor nao

codigo 2.27

figura 2.43
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estado de registos figura 2.43 (continuagao)

F6 F8 F10

Quando comecamos a trabalhar com o scoreboarding, de forma semelhante a tirar
pequenas fotografias da evolugdo da nossa abordagem, podemos ir preenchendo a tabela
com a informagao relativa aos estados. Por exemplo, consideremos o caso em que a segun-
da operagao de load estd prestes a escrever o resultado no registo de destino. Verifiquemos
assim a Figura 2.44, onde a nivel de estados ji devemos ter acabado a execugao do segun-
do load, sendo que jé estamos prontos para escrever o resultado. Assim sendo, nesta fase, e

porque o registo destino ¢ operando das duas operagdes seguintes (multiplicacdo e sub-
tragdo), estas apenas sdo lancadas, em conjunto com uma terceira instrugdo (instrugio de
divisdo), que também possui uma dependéncia de saida com a instrugdo de multiplicagao
(note-se que o registo destino da instru¢do de multiplicacdo é um registo operando da in-
strugdo de divisdo).

estado de instrucao figura 2.44
instrucao lancamento leitura de operandos execucao terminada  escrita de resultado
1.d  f6,34(r2) sim sim sim sim
1.d  f2,45(r3) sim sim sim
mul.d fo,f2,f4 sim
sub.d f8,f6,f2 sim
div.d f10,f0,f6 sim
add.d f6,f8,f2

estado de unidades funcionais

Fi Fj Fx (e}
inteiro sim load F2 R3 nao
mult1 sim mult Fo F2 F4 inteiro nao sim
mult2 nao
soma sim sub F8 F6 F2 inteiro sim nao
divisor sim div Fio Fo F6 mult1 nao sim

estado de registos

F6 F8 F10

mult1 inteiro soma divisao

Prosseguindo, podemos agora continuar e parar quando a instrugao de multipli-
cacao estd prestes a escrever o resultado no registo de destino. Neste estado todas as in-
strugoes anteriores ja cumpriram os seus objetivos, estando agora a aguardar o término da
execugao as operagoes de multiplicacdo e de soma. A operagdo de soma aguarda também a
escrita porque como a de multiplicagao nao avangou, o registo re nao tem o seu valor atu-
alizado para que seja executada a instrugao de divisao que, por si, também usa o valor de
6, registo o qual é destino da operacao de soma. No entanto, porque as instrugoes podem
ser executadas fora-de-ordem, a instrug@ao de subtrag@o ja terminou a sua execucdo e ja
colocou, inclusive, o seu valor no registo correspondente - o registo f8. Tal aconteceu
porque esse registo nao é usado antes e, dos que sao, f2 ja tem o valor correto, carregado
pelo segundo load do programa. Como estamos apenas a lidar com instrugoes cuja precisao
é dupla, como podemos esperar, s6 as unidades de virgula flutuante é que estdao a fun-
cionar, sendo que, neste ciclo, s6 iremos esperar pelo resultado da multiplicagao em fo,
pelo que @Q; para a unidade de divis@o estd preenchido com o registo fe. Esta tabela pode
ser vista na Figura 2.45.
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estado de instrucao figura 2.45
instrucao lancamento leitura de operandos  execucao terminada  escrita de resultado
1.d  f6,34(r2) sim sim sim sim
l.d  f2,45(r3) sim sim sim sim
mul.d fo,f2,f4 sim sim sim
sub.d 8,f6,f2 sim sim sim sim
div.d f10,f0,f6 sim
add.d f6,f8,f2 sim sim

estado de unidades funcionais

Fi F; Fk
inteiro nao
mult1 sim mult Fo F2 F4 nao nao
mult2 nao
soma sim add F6 F8 F2 nao nao
divisor sim div Fio Fo F6 mult1 nao sim

estado de registos

F6 F8 F10

mult1 soma divisao

Como a instrugdo de divisdo é a que mais demora em termos de execugdo, tam-
bém serd esta a iltima a terminar a sua execug@o. Assim sendo, tentemos capturar, na
Figura 2.46, os seus estados.

estado de instrucao figura 2.46
instrucao lancamento leitura de operandos = execucao terminada  escrita de resultado

1.d  6,34(r2) sim sim sim sim
1.d  f2,45(r3) sim sim sim sim
mul.d fo,f2,f4 sim sim sim sim
sub.d f8,f6,f2 sim sim sim sim
div.d f10,f0,f6 sim sim sim

add.d f6,f8,f2 sim sim sim sim

estado de unidades funcionais

Fi Fj Fx Qj
inteiro nao
mult1 nao
mult2 nao
soma nao
divisor sim div Fio Fo F6 mult1 nao nao

estado de registos

F6 F8 F10

divisao

Analisando a Figura 2.46 podemos entdo ver que quando a operacdo de divisdo
estd mesmo prestes a terminar a sua execucao, escrevendo o resultado no registo f1e, todas
as outras instrugoes jd terminaram a sua execugao. Em suma, na Figura 2.47, podemos ver
uma tabela onde estdo presentes, para cada estado, as verificacbes e atualizagoes
necessdrias para as transigoes do scoreboard. Nesta figura, note-se que a sigla FU quer sig-
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nificar a unidade funcional associada com a instrugdo, SR1 e SR2 s@o os registos-fonte e
DR é o registo-destino. O teste na fase de escrita de resultado é transportado para fora
para previnir hazards do tipo WAR.

estado verificacoes atualizagdes figura 2.47
busy[FUI = sim;
oplFUI - op;
FilFUI = DR;
FIFUI - SR1;
lancamento (busylFUI == ndo) && (regResultIDR] == vazio) FulPUI-SR2:

QFUI = regResultiSR1l;

QIFUI = regResultSR2];

Ri[FUI = (QFU] == vazio) ? sim : nao;
RiIFUI = (QIFUI == vazio) ? sim : nao;
regResult[DRI = FU;

QFU] = vazio;

Uil (RIFUI == sim) && (RKFUI == sim) QFUI = vazio;

operandos RilFUI = no;
Rx[FUI = nao;

execucao operacao da unidade funcional terminou -
vf se (Qjlf] == FU) Rjlf] = sim;

escrita de vf (Filfl 1= FBIFUD || (Rilf] == ndo)) && vf se (Qlf] == FU) Rulf] = sim;

resultados ((Filfl 1= FilFUD || (Rlf] == ndo)) regResultlFi[FUII = vazio;

busyl[FUI = nao;

Em suma, o scoreboard usa o paralelismo de instrugdes disponivel para minimizar
o nimero de stalls provenientes de dependéncias de dados do programa. Na eliminacao de
stalls, um scoreboard fica limitado por véarios fatores, como a quantidade de paralelismo
inerente ao programa - este fator determina se instrugées independentes poderdo ser en-
contradas, sendo que se todas as instrugoes dependerem do seu predecessor, nao poderd
ser aplicado nenhum esquema de agendamento dindmico que vé reduzir o nimero de stalls
-, o nimero de entradas no scoreboard - este fator determina o quao longe poderd o pipe-
line olhar, & busca de instrugoes independentes -, o nimero e tipos das unidades funcionais
- este fator determina o quao relevante sao os hazards estruturais, o que poderd aumentar
quando o agendamento dindmico é usado -, e a presenca de antidependéncias e dependén-
cias de saida - o que leva a hazards do tipo WAR e WAW, o que poderd gerar ainda mais
stalls.

Até agora aborddmos o algoritmo de scoreboarding e, quando o introduzimos, refe-
rimos que haveria um melhor, denominado de algoritmo de Tomasulo. A grande diferenca algoritmo de Tomasulo
entre eles é que o algoritmo de Tomasulo trabalha e trata antidependéncias e dependéncias
de saida renomeando, dinamicamente, os registos. Adicionalmente, também podersd ser
extendido para tratar a especulagao, algo que veremos um pouco mais & frente e que é
uma técnica cujo objetivo é reduzir o efeito das dependéncias de controlo, prevendo o re-
sultado de um branch através da execugao de instrugoes no endereco do alvo e tomando
acoes corretas quando a predicao estd errada.

Sendo um esquema desenvolvido por Robert Tomasulo, aqui os hazards do tipo ® Robert Tomasulo
RAW sao evitados pela execugdo de uma instrugdo sé quando os seus operandos estao
disponiveis, o que é exatamente o que o scoreboard mais simples permite. No entanto, haz-
ards do tipo WAR ou WAW, que sdo langados através de dependéncias de nome, sdo elim-
inadas através da renomeacao de registos. A renomeacgao de registos, de facto, elimina os renomeacao de registos
hazards alterando simplesmente o nome de todos os registos de destino, incluindo aqueles
que tém uma leitura ou escrita pendentes de uma instrugao anterior, tal que escritas fora-
de-ordem nao afetam quaisquer instrugoes que possam depender num valor mais antigo do
operando.

Consideremos assim o Cédigo 2.28, de forma a que possamos perceber melhor
como é que a renomeacao de registos funciona. Neste cédigo existem antidependéncias en-
tre as instrugoes de soma e de subtracao e entre as instrugoes de store e multiplicagao, tal
como uma dependéncia de saida entre as instrugoes de soma e multiplicagao. Esta ultima
dependéncia, poderd, potencialmente, levar a hazards do tipo WAR ou WAW, respetiva-
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mente. Ainda existem outras dependéncias de dados entre as instrucbes de divisao e de
soma, entre a soma e o store e entre a subtracao e a multiplicagao.

div.d fo, f2, f4
add.d f6, fo, f8
s.d 6, 0(r1)
sub.d f8, flo, f14
mul.d f6, flo, f8

As trés dependéncias de nome que existem no Cédigo 2.27 poderao ser todas elim-
inadas através de renomeagao de registos. Para nossa simplicidade, assumamos a existéncia
de dois registos tempordrios, de nomes s e t. O Cédigo 2.28 mostra assim a sequéncia do
Cdédigo 2.27 re-escrita de forma a nao mais haver dependéncias de nome.

div.d fo, f2, f4
add.d s, fo, f8
s.d s, 0(r1)
sub.d t, flo, fl14
mul.d f6, f10, t

Mais, qualquer uso subsequente do registo f8 deverd ser substituido por t. Neste
segmento de cédigo o processo de renomeagao pode ser feito estaticamente pelo compi-
lador. Encontrando todos os usos do registo f8 que possam aparecer ao longo de um cédi-
go, requer uma andlise mais sofisticada, por parte do compilador, ou até mesmo um su-
porte diferente de hardware, sendo que poderao haver branches que possam intervir entre o
segmento de cédigo e um uso mais tardio de fs.

No esquema de Tomasulo a renomeagao de registos é fornecida pelas estagoes de
reserva (do inglés reservation stations), que preservam os operandos das instrugdes a es-
pera de serem lancadas. A ideia por debaixo de todo esta ldogica é que uma estacao de
reserva captura e guarda um operando quao cedo possivel, eliminando a necessidade de
obter o operando de um registo do banco de registos. Instrugoes pendentes designam o
buffer de reserva que lhes fornecera as suas entradas (os seus inputs). Finalmente, quando
escritas sucessivas para um mesmo registo se sobrepoem em execugao, somente a ultima
em-ordem do programa é que ird atualizar o registo. As instrugdes sdo lancadas e os es-
pecificadores de registos para operandos pendentes sao renomeados para os nomes das es-
tagoes de reserva que fornecem os valores atualizados.

Como podem haver mais estagbes de reserva que registos reais, esta aproximagdo
poderd até eliminar hazards langados através de dependéncias de nomes que nao foram
devidamente tratadas pelo compilador.

O uso de estagoes de reserva, ao invés de um banco de registos centralizado,
leva-nos para duas propriedades muito importantes: a detegao de hazards e o seu controlo
sdo distribuidos, e os resultados sdo passados diretamente para as unidades funcionais
através das estacOes de reserva, onde sao carregadas, ao invés de passarem através de
registos do banco de registos. A organizacdo geral deste algoritmo estd entdo patente na
Figura 2.48 [8]. Note-se que cada estacdo de reserva sustenta uma instrugdo que ji fora
lancada e que espera por execuc¢ao na unidade funcional associada. Aqui nem os valores
dos operandos esperam por tal instrucao, nem estao disponiveis, mesmo os nomes das es-
tacoes de reserva que irdo fornecer os valores do operando apds a sua computacao.

Os buffers de carregamento e de transferéncia sustentam tanto enderecos como
dados transferidos da/para a memoéria e comportam-se quase como as estagoes de reserva,
pelo que serao apenas distinguidos somente quando necessario. Em particular, tais buffers
tém trés fungoes: carregam o enderego da fonte ou destino, por completo, depois do seu
cédlculo, pela unidade de enderegamento; acompanham grandes carregamentos que esperam
pela resolucao de uma transferéncia; controlam os resultados de carregamentos completos
que estao pendentes da disponibilidade do bus de dados comum (CDB), ou aguentam os
valores a ser guardados até que a unidade de memoria esteja disponivel.

Todos os resultados das unidades funcionais e de memoria sao colocados no CDB,
o qual liga tudo, exceto os buffers de carregamento. Todas as estagoes de reserva e buffers

cédigo 2.27

codigo 2.28

estagoes de reserva

bus de dados comum
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de carregamento e transferéncia tém campos de legenda (tag fields) ligados pelo controlo
do pipeline.

da unidade de figura 2.48
instrucao

!

registos FP

operacoes de

load/store
v
unidade de
buffers de enderecamento o do
transferéncia Dusesce
Vv v operacdes de
buffers de ]\c/llrgula
carregamento utuante

\
bus de operagao

3 estacdes [ | ]2
b f dereserva L I 1

dados y endereco

unidade de somadores multiplicadores

memoria virgula flutuante virgula flutuante

bus de dados comuns (CDB)

Todas as instrugoes passam por trés fases de processamento com o algoritmo de
Tomasulo, embora cada uma possa demorar um nimero arbitrério de ciclos de relégio. As
trés fases, que substituem as fases de instruction decode, execute e write-back num pipeline
regular, sdo primeiramente um langcamento, depois a execucgdo e finalmente a escrita de
resultados.

Na primeira fase, fase de langamento, a préxima instrugao é obtida através da langamento
cabeca da fila de instrucao, que é mantida com uma ordem FIFO para assegurar um fluxo
de dados correto. Se uma estacao ou buffer que encaixe na instrugao estiver livre, enrao a
instrugao é lancada para a estacdo ou buffer juntamente com os valores dos operandos, se
estes ja estiverem guardados num ou mais registos do banco de registos. Por outro lado,
um acompanhamento das unidades funcionais que irao produzir os valores dos operandos é
desempenhado. E aqui que os registos sio renomeados, eliminando a consequéncia de haz-
ards do tipo WAR e WAW. Esta fase é por vezes denominada de dispatch, dado o contexto
dos processadores de agendamento dindmico.

Tendo a primeira fase concluida passamos para a execugao, sendo que se um ou execugao
mais operandos nao estao disponiveis, entdao o bus comum de dados é monitorizado para
esperar por eles ou até mesmo pelo cédlculo destes. Logo que um operando se torna
disponivel, este é guardado tanto no banco de registos, como em qualquer estagao de
reserva que o requira. Quando todos os operandos estao disponiveis, a operagao pode en-
tdo ser executada na unidade funcional ou de memoria correspondente. Atrasando a exe-
cugdo da instrugdo até que todos os operandos estejam prontos, os hazards do tipo RAW
estao a ser evitados.

Muitas instrugoes, por outro lado, poderao tornar-se prontas no mesmo ciclo de
relégio. Embora as unidades funcionais independentes possam iniciar a execug¢ao no mesmo
ciclo de relégio, se mais do que uma instrugao estd pronta para executar na mesma
unidade funcional, entdo uma selecdo devera ser realizada entre elas. Por exemplo, as es-
tagoes de reserva de virgula flutuante poderdo ser escolhidas arbitrariamente.

As operagoes de load e de store, no entanto, sdo mantidas em-ordem do programa
por todo o uso de uma fila de carregamentos/transferéncias que contém a identificagdo do
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buffer que estd a ser usado. A sua execug@o requer um processo em dois passos: num
primeiro passo o endereco efetivo terd de ser calculado; num passo segundo, o acesso a
memdria para a transferéncia de dados terd de ser executada.

Para preservar o comportamento de excegoes, nenhuma instrugao estd permitida
de iniciar a execucao antes que todos os branches que lhes precedem em-ordem do pro-
grama estejam completados. Esta restricao garante que uma instrugao que causa uma ex-
cecao durante a execugao terd sido realmente executada.

Finalmente, numa terceira fase, ocorre a escrita de resultados. Aqui, quando o
resultado de uma operacao estd disponivel, o CDB é acedido para guardar o valor num
registo do banco de registos e numa estacdo de reserva, incluindo buffers de transferéncia
(salvaguarda), que o esperam.

As estruturas de dados que detetam e eliminam hazards estdao ligadas as estagoes
de reserva, ao banco de registos e aos buffers de carregamento e de transferéncia, com a
pequena diferenca de que as informagoes sao distintas entre as vérias ligagoes. Estas eti-
quetas (tags) sdo essencialmente nomes para o conjunto extendido de registos virtuais usa-
dos no processo de renomeagao.

Na ilustracao da Figura 2.48, o campo da etiqueta é uma quantidade de 4 bits que
denora uma de cinco estagoes de reserva (trés somadores de virgula flutuante para adigoes
e subtragoes e dois multiplicadores para multiplica¢oes e divisdes em virgula flutuante) ou
um de cinco buffers de carregamento. Isto produz o equivalente a dez registos que poderao
ser designados de registos-resultado.

No esquema de Tomasulo, os resultados sao propagados num bus que é monitor-
izado pelas estagbes de reserva e buffers de transferéncia (store buffers) para recolha de
dados. Este tipo de arranjo implementa mecanismos de forwarding e de bypassing usados
num pipeline estaticamente agendado. Fazendo isto, no entanto, um esquema dinamica-
mente agendado adiciona um ciclo de relégio de laténcia entre a fonte e o resultado, sendo
que a correspondéncia do resultado mais o seu uso nao pode ser concluida antes da fase de
escrita de resultados. Por conseguinte, num pipeline com agendamento dindmico, a latén-
cia efetiva entre uma instrucdo produtora e uma consumidora é de, pelo menos, um ciclo
mais que a laténcia da unidade funcional que produz o resultado.

E importante considerar que as etiquetas no algoritmo de Tomasulo referem-se a
unidade ou ao buffer que produz tal resultado: os nomes dos registos serao descartados
uma vez que a instrucao tenha sido lancada. Isto é, o elemento-chave de diferenca entre o
esquema de Tomasulo e o de scoreboarding, € que no segundo, os operandos permanecem
nos registos do banco de registos e sao apenas lidos apds as instrucoes de produgao serem
completadas e as instrugdes de consumo estarem prontas a executar.

Cada estagao de reserva e buffer tem sete campos, entre os quais:

busy - indica se a estac@o de reserva ou buffer esta ocupado ou livre;

op - indica a operacao que estd a ser desempenhada na unidade;

Qj, Qr - identificacao da estagao de reserva, ou buffer, que produzird o operando-
-fonte correspondente. Um valor de zero indica que o operando-fonte ja estd

v

v

v

disponivel nos registos Vje Vi ou é desnecessdrio;

v

Vi, Vi - o valor dos operandos-fonte. Note-se que somente um dos campos @) ou
V é que é vélido para cada um dos operandos, sendo que para buffers de car-
regamento (load buffers), o campo V} é usado para preservar o campo de deslo-
camento (em inglés offset field);

» A - usado para guardar o enderego efetivo de memoria para uma instru¢io de
load ou de store.

Cada registo do banco de registos ainda tem um campo especifico:
» @i - identificagao da estacao de reserva, ou buffer, que ird produzir o resultado a

ser guardado num registo. Um valor de zero indica que nenhuma instrugao ativa
estd a calcular o valor a ser guardado em tal registo.

escrita de resultados

registos-resultado
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Consideremos, entao, para o efeito de demonstracao, o Cédigo 2.29.

1.d 6, 32(r2) c6digo 2.29
1.d 2, 44(r3)
mul.d fo, f2, f4
sub.d  f8, f2, 6
div.d  f1e, fo, f6
add.d  f6, f8, f2

Qual é o estado de execugdo quando somente a primeira instrucdo de load foi
completada e escrito o seu resultado? Assumindo as laténcias de 1 ciclo para load/store, 2
ciclos para adigoes, 6 ciclos para multiplicagoes e 12 ciclos para divisces, vejamos o con-
teido das tabelas da Figura 2.49.

estado de instrucdo (ndo faz parte do hardware) figura 2.49
instrucao lancamento execucao escrita de resultado

1.d  f6,32(r2) sim sim sim

1.d  f2,44(r3) sim sim

mul.d fo,f2,f4 sim

sub.d f8,f2,f6 sim

div.d f10,f0,f6 sim

add.d f6,f8,f2 sim

estacoes de reserva / buffers

Vj Vi
load1 nao
load2 sim load 44+reglr3l
add1 sim sub meml32+reglr2l] load2
addz2 sim add add1 load2
add3 nao
mult1 sim mult reglf4l load2
mult2 sim div meml32+reglr2l] mult1

estado de registos

F6 F8
Qi mult1 load2 add2 addi1 mult2

Vejamos agora, os estados das nossas estagoes de reserva e buffers, para quando a
instrugao de multiplicagao estd pronta a escrever o seu resultado, na Figura 2.50.

estado de instrucdo (ndo faz parte do hardware) figura 2.50
instrucao lancamento execucao escrita de resultado

1.d  f6,32(r2) sim sim sim

1.d  f2,44(r3) sim sim sim

mul.d fo,f2,f4 sim sim

sub.d f8,f2,f6 sim sim sim

div.d f10,f0,f6 sim

add.d f6,f8,f2 sim sim sim
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estacoes de reserva / buffers

Vj Vk
load1 nao
load2 nao
add1 nao
addz2 nao
add3 nao
mult1 sim mult meml44+reglr3l] reglf4l load2
mult2 sim div meml32+reglr2l] mult1

Qi mult1

estado de registos

F6

F8

mult2

Em suma, na Figura 2.51 temos uma tabela onde, para cada estado de instrucao

7

temos um critério de espera e uma atualizacdo definida, onde RS[r] é a estagio de

reserva / buffer associado com a instrugio e regStat é o estado do registo.

estado

langcamento
de uma
operagao FP

critério de espera

(RSIrl.busy == ndo)

atualizacoes

se (regStatlrsl.Qi = 0) {
RSIr.Q; = regStatlrsl.Qi
caso contrario {
RSIFV; = reglrsl;
RSI.Q; = 0;
1
1
se (regStatlrsl.Qi = 0) {
RSIrl.Qk = regStatlrtl.Qi
caso contrario {
RSIrlVk = reglrtl;
RSIr.Qx = 0;
1
1
regStatlrdl.Qi=r;
RSIrlbusy = sim;

lancamento
de um load

(RSIrl.busy == ndo)

se (regStatlrsl.Qi = 0) {
RSIr.Q; = regStatlrsl.Qi
caso contrario {
RSIFV; = reglrsl;
RSIF.Q; = 0;
1
I
RSIFLA = imm;
regStatlrtl.Qi=r;

inserir r em fila load-store;

RSlrl.busy = sim;

lancamento
de um store

(RSIrl.busy == ndo)

se (regStatlrsl.Qi = 0) {
RSIr.Q; = regStatlrsl.Qi
caso contrario {
RSIFV; = reglrsl;
RSIF.Q; = 0;
1
1
RSIFLA = imm;
se (regStatlrsl.Qi = 0) {
RSIr1.Qk = regStatlrt].Qi
caso contrario {
RSIrVi = reglrtl;
RSIrl.Qx = 0
1
1

inserir r em fila load-store;

RSlrl.busy = sim;

execucao de
operagao FP

(RSIFL.Q; == 0) && (RSIrl.Qk == 0)

calcular resultado - operandos em V; e Vi

figura 2.50 (continuagao)

figura 2.51



estado

execucao de
load/store
(passo 1)
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critério de espera

(RSIr.Qy == 0) && r & cabeca da fila load-store

atualizacoes

RSIr.A = RSIr1V; + RSIALA;

execucao de
load (passo 2)

passo 1 de load esta completo

ler de memIRSIr].Al

vx ( se (regStatlx].Qi == {
reglx] = resultado;
regStatlx1.Qi = 0;

h

vx (se (RSIXL.Qj == {

escrever RSIXIV. ltad
x1Vj = resultado;
resultiado r completou execucao && CDB esta disponivel RSIX1.Qy = 0;
operacao FP B
ou load v (se (RSIX.Qk - 1 |
RSIXIVk = resultado;
RSIx1.Q« = 0;
)
RSIrl.busy = ndo
escrever
res;iltado r completou execucao && (RSIrl.Qx == 0) Qg?&ig@;;gsmvk‘
store

Por fim, consideremos um tltimo caso, do Cédigo 2.30.

loop: 1.d fo, 0(r1)
mul.d f4, fo, f2
s.d f4, o(r1)
daddiu r1, ri1, -8
bne rl, r2, loop

,

Um ciclo é considerado no Cédigo 2.30 para ilustrar o potencial total de elimi-
nagao de hazards WAW e WAR através da renomeagao de registos (consideremos os efeitos
de delayed branch despreziveis). Assume-se, também, que o registo ri inicialmente contém
o endereco do ultimo elemento de um array e que o contetido do registo r2+8 é o endereco
do primeiro elemento do array.

Se o branch previr taken, miltiplas execugoes do ciclo irao decorrer em paralelo
através do uso de multiplas estacoes de reserva e de buffers de load e store. Esta funciona-
lidade é ganha sem que qualquer cédigo, desde o ciclo, seja desmembrado dinamicamente
pelo hardware. As estagdes de reserva e os buffers conduzem agora o papel de registos adi-
cionais. Consideremos entao as mesmas laténcias de anteriormente e vejamos a tabela da
Figura 2.52, onde se veem duas iteragoes sucessivas de um ciclo a serem langadas sem que
nenhuma instrucao se tivesse completado.

estado de instrucao (ndo faz parte do hardware)

instrucao iteracao lancamento execucao escrita de resultado
l.d fo,0(r1) i sim sim
mul.d f4,f0,f2 i sim
s.d f4,0(r1) i sim
1.d fo,0(r1) i+1 sim sim
mul.d f4,f0,f2 i+1 sim
s.d f4,0(r1) i+1 sim

Quando extendido para lancamento de instrugoes multiplas, a aproximacao de
Tomasulo pode suster mais que uma instrugao por ciclo de relégio. Loads e stores podem
assim, de forma segura, ser desempenhados fora-de-ordem, tendo eles acesso a diferentes
enderegos de memoria. Quando eles referem o mesmo endereco tanto pode o load ser antes
do store e mudarem-se os resultados num hazard WAR, ou o load é feito depois de um
store em-ordem e mudarem-se os resultados num hazard RAW.

c6digo 2.30

figura 2.52
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estacoes de reserva / buffers

A\ Vi
load1 sim load reglril+o
load2 sim load reglril-8
mult1 sim mult reglfa] load1
mult2 sim mult reglf2l load2
store1 sim store reglril + 0 mult1
store2 sim store reglril - 8 mult2

estado de registos

F6 F8

Qi load2 mult2

De forma semelhante, intercambiar a execugao de dois stores para a mesma regiao
de memdria resulta num hazard do tipo WAW.

Assim sendo, para determinar se uma instrucdo de load pode ou nao ser executa-
da, o processador deverd verificar se tem alguma instru¢do de store por completar e que
preceda o load em-ordem do programa, acedendo ao mesmo endereco de memdria. Simi-
larmente, uma instrugao de store deverd aguardar até que nao exista nenhuns loads ou
stores inesperados que lhe precedam, acedendo ao mesmo endereco de memoria.

Para previnir que estes hazards de dados ocorram, o processador deverd ja ter cal-
culado os enderecos efetivos associados com qualquer operacdo recente realizada sobre a
memoéria (que ainda esteja em progresso). Isto poderd ser feito de uma forma simples, mas
nao necessariamente 6tima, desempenhando todos os cédlculos para os enderecos de
memdria efetivos em-ordem, no programa que estd em execugao. Se uma operagao de load
aparecer primeiro, a existéncia de um conflito de enderegos poderd ser verificada rapida-
mente examinando o campo A de todos os buffers de transferéncia (de stores) ativos.
Sendo detetado um conflito, a instrugdo de load nao serd langada até que seja tratado o
problema.

No caso de instrugoes de store, o procedimento é semelhante, & excegao de que o
processador deverd também verificar a presenga de conflitos entre os buffers de load e de
store, dado que os stores conflituosos nao poderao ser reordenados, com respeito tanto a
loads como a stores.

Preditores de correlacao revisitados

Como vimos, um preditor de correlagdo (m,n) adiciona o comportamento de ex-
cegoes dos m branches anteriores para escolher entre as previsoes de 2™ preditores para um
branch em particular. Um preditor local de 2 niveis funciona da mesma maneira, apenas
acompanhando do comportamento passado de um branch individual para prever o seu
comportamento futuro.

Existe, assim, um trade-off entre tais preditores: os preditores de correalacdo ne-
cessitam de uma pequena memdria para o seu histérico global (que lhe permite manter
preditores de 2 bits para um largo nimero de branches diferentes), enquanto que predi-
tores locais necessitam substancialmente de mais memdria para o seu histérico local, dai
estarem limitados a acompanhar um numero relativamente pequeno de grupos de in-
strugoes de branch.

Consideremos, portanto, um preditor de correlagao (1,2) que poderd acompanhar
quatro branches, requirindo 16 bits de memdria, versus um preditor local (1,2) que podera
acompanhar dois branches usando a mesma quantidade de memdria. Para os resultados
dos branches listados na tabela da Figura 2.53, tentemos fornecer uma predigao, criando
uma tabela onde as vamos gerir, com atualizagoes, resultados e, no final, calculemos o réa-
cio de falhas de predigdo [10].

figura 2.52 (continuagao)
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endereco do branch resultado figura 2.53
(em hexadecimal)
1C6 taken
21F not taken
309 not taken
21F not taken
309 not taken
1C6 taken
309 not taken
1C6 taken
21F taken

Para podermos criar a nossa tabela, incializemos o preditor de branches de corre-
lagao com os valores da tabela da Figura 2.54, sendo que consideramos que o registo de
histérico global guardou not taken, da ltima vez.

entrada g;:::c:e re(;ﬁilrtrz:\:io estado interno predicao figura 2.54
(0] o not taken o] not taken
1 (o] taken 2 taken
2 1 not taken 3 taken
3 1 taken ¢} not taken
4 2 not taken 3 taken
5 2 taken 3 taken
6 3 not taken (¢} not taken
7 3 taken 1 not taken

Tendo a tabela de inicializacao na Figura 2.54 podemos agora tentar completar
uma tabela semelhante a da Figura 2.55.

Srderecd  resultado  "COSlodebSOco i predicae  Mlzaciode iy
not taken

Para completarmos a tabela precisamos ainda de contextualizar os nossos branch-
es. Para tal teremos de olhar para os k bits de menor ordem conforme vimos na Figura
2.40. Assim sendo, os tltimos bits do branch 1C6 sdo “10”, do branch 21F sdo “11” e do
branch 309 sao “01”. Se a estes bits juntarmos a possibilidade de cada um ser taken ou not
taken, entdo teremos que o branch 1C6 fica codificado com “100” e “101” (entradas 4 e 5),
o branch 21F fica codificado com “110” e “111” (entradas 6 e 7) e o branch 309 fica codifi-
cado com “010” e “011” (entradas 2 e 3).

Comecemos entao por olhar para a linha da tabela da Figura 2.55 e nela inserir o
endereco de branch 1C6, cuja entrada é a 4 (dado que estd not taken). Sendo entrada 4,
vamos agora a tabela da Figura 2.54 e verificar que a entrada 4 tem predigdo taken (a qual
inserimos na nossa linha) e para a qual esperdvamos uma predi¢do taken - conforme a
Figura 2.54. Agora, para fazer a atualizacao, devemos entdo olhar novamente para a Figu-
ra 2.17, onde reparamos que tendo estado 3, isto &, “11” (que vemos da tabela da Figura
2.54), com resultado taken, voltamos a ficar em 3, isto é, a atualizacdo serd 3. Ficamos
entao com uma linha com o aspeto da da Figura 2.56.

endereco registo de histérico atualizacdo de figura 2.56

de branch résultado global (GHR)

entrada predicao

predicao

1C6 taken not taken 4 taken 3
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Agora, passamos para a linha seguinte, onde preenchemos inicialmente o registo de
histérico global com o resultado efetivo anterior de predigao (o resultado taken). Esta serd
a instrucdo 21F, pelo que devemos pesquisar pela entrada “111” (21F e taken) na tabela
da Figura 2.54. Esta entrada, a 7, tem entao uma predigdo de not taken para uma es-
petével de not taken. Com este resultado, estando em “01” (estado interno de 7), passamos
para “00”, pelo que preenchemos uma atualizagao de 0. Veja-se a Figura 2.57.

endereco resultado registo de historico entrada redicio atualizacao de
de branch global (GHR) P < predicao
1C6 taken not taken 4 taken 3
21F not taken taken 7 not taken o}

Mais uma vez, e porque o ltimo resultado efetivo de predigao foi not taken, o reg-
isto de histérico global passa para not taken também, aquando da execugao do branch 309.
Este branch, codificado com o resultado para “010” tem entrada em 2, onde, tendo uma
predigdo de taken, possui um estado de 3 que, com o resultado de not taken (vide Figura

2.53) muda para 2. Ficamos assim com a Figura 2.58.

endereco

registo de historico

atualizacao de

de branch (e global (GHR) entrada  predicao predicao
1C6 taken not taken 4 taken 3
21F not taken taken 7 not taken 0
309 not taken not taken 2 taken 2

Prosseguindo com o mesmo algoritmo, temos que chegamos a uma tabela como a

da Figura 2.59.

endereco

registo de historico

atualizacao de

de branch (e global (GHR) entrada  predicao predicao
1C6 taken not taken 4 taken 3
21F not taken taken 7 not taken o}
309 not taken not taken 2 taken 2
21F not taken not taken 6 not taken 0
309 not taken not taken 2 taken 2
1C6 taken not taken 4 taken 3
309 not taken taken 3 not taken o}
1C6 taken not taken 4 taken 3
21F taken taken 7 not taken 3

Note-se, no entanto, que houve erros na predigao - Figura 2.60.

endereco resultado registo de historico entrada | predicdo atualiza.ga'}o de
de branch global (GHR) predicao
1C6 taken not taken 4 taken 3
21F not taken taken 7 not taken o)
309 not taken not taken 2 taken 2
21F not taken not taken 6 not taken o)
309 not taken not taken 2 taken 2
1C6 taken not taken 4 taken 3
309 not taken taken 3 not taken 0
1C6 taken not taken 4 taken 3
21F taken taken 7 not taken 3

figura 2.57

figura 2.58

figura 2.59

B

figura 2.60


- no segundo 309, atualização: devia ser 0 (atualiza o seu valor do estado 2 da ultima vez que entrou na instrução 309) - atualização sobre o mesmo grupo.
- no último 21F, atualização: devia ser 1 (atualiza o seu valor do estado 0 da ultima vez que entrou na instrução 21F) - atualização sobre o mesmo grupo.
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Os erros sdo assim detetados porque a predigdo nao coincidiu com o resultado
obtido. Tendo havido 3 erros, entao o récio de perdas é de 1/3.

Consideremos agora o preditor local, com uma inicializagao visivel na tabela da
Figura 2.61 e com os iltimos dois branches locais a terem resultado taken - not taken e
taken - taken para as suas duas entradas.

entrada g;t:::cc:‘e ultimo resultado estado interno predicao figura 2.61
(0] 0 not taken - not taken 3 taken
1 o] not taken - taken (o] not taken
2 0 taken - not taken 0 not taken
3 (o] taken - taken 2 taken
4 1 not taken - not taken o not taken
5 1 not taken - taken (o] not taken
6 1 taken - not taken 2 taken
7 1 taken - taken 3 taken
Tendo a tabela de inicializacao na Figura 2.61 podemos agora tentar completar
uma tabela semelhante a da Figura 2.62.
jgi?;ii% resultado registo de(ltlli*s;c)')riCO local entrada | predicio atu::(i:;iéac; de figura 2.62
taken - not taken
taken - taken
Tendo apenas dois grupos de branches, o melhor a fazer, para contextualizarmos
as nossas instrucoes de branch, serd verificar quais delas sao pares e quais delas serao im-
pares. Assim sendo, como 1C6 é par, este ficard acessivel pelas entradas 0, 1, 2, e 3, e as
outras, sendo fmpares, ficam acessiveis pelas entradas 4, 5, 6, 7.
Comecemos entdo por olhar para a linha da Figura 2.62 e tentemos preenché-la
consoante as predigoes. Inicialmente ji temos os estados do registo de histérico local. As-
sim sendo, comegando pela instrugao 1C6 temos que esta, sendo par, tem entrada em
“010” (entrada em 2 por ser par, registo de taken e not taken). Tal entrada possui uma
predicao de not taken, contréria ao esperado resultado de taken, com um estado interno de
0 que nos levard a uma atualizacao para o estado 1. Veja-se, assim, a Figura 2.63.
jgi?;ii?\ resultado registo de(ll-1|i-;s;¢)')rico local ciedE | el atu::(iez:iéééz de figura 2.63
1C6 taken taken - not taken 2 not taken 1
taken - taken
Continuando, agora na instrugdo 21F, temos que para um resultado espetdvel de
not taken, ficamos com acesso a entrada “111” (entrada nmimero 7) cuja predi¢do é taken.
Mais, o estado interno de 7 é 3 o que, consultando a Figura 2.17, nos mostra que com o
resultado de not taken é atualizado para 2 (vide Figura 2.64).
jgifgii?‘ . registo de(I:i-IsFt;)Srico local .. predicao atu:rl(i?z;izz de figura 2.64
1C6 taken taken - not taken 2 not taken 1
21F not taken taken - taken 7 taken 2

Agora, o registo de histérico local, apresentado de forma diferente para cada
grupo, serd atualizado conforme estejamos a trabalhar numa instrugdo do grupo 1 ou 0.
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Por exemplo, agora que vamos avangar para a instrugdo 309, que é do grupo 1 (impares),
temos que atualizar o registo de histérico local para esta instrugao, transitando o mais
recente para o mais antigo e o iltimo resultado para o mais recente, ficando algo como not
taken - taken. Assim, podemos aceder & entrada 5, a qual tem predicdo not taken e um
estado 0, que com o nosso resultado de not taken nos levard novamente para 0. Ficamos
assim com a tabela da Figura 2.65.

endereco registo de historico local atualizacao de

resultado

entrada predicao

de branch (LHR) predicao
1C6 taken taken - not taken 2 not taken 1
21F not taken taken - taken 7 taken 2
309 not taken not taken - taken 5 not taken 0

Entrando a anglise da instrucao 21F, fmpar - logo do grupo 1 -, atualizamos o
histérico para not taken - mot taken e, com um resultado final de not taken, acedemos &
posicao “100”, logo 4 com predicao not taken, que possui um estado de 0 para uma atual-
izacao para 0.

Avangando temos ainda a instrucao 309, novamente impar, a qual leva a atualiza-
cao de not taken - not taken para o LHR e permite o acesso & entrada 4, com predigao not
taken e atualizacao, igual & anterior, de 0. Veja-se assim a Figura 2.66.

endereco registo de historico local o atualizacao de
de branch resultado (LHR) entrada predicao predicio
1C6 taken taken - not taken 2 not taken 1
21F not taken taken - taken 7 taken 2
309 not taken not taken - taken 5 not taken 0
21F not taken not taken - not taken 4 not taken o}
309 not taken not taken - not taken 4 not taken 0

Agora voltamos a uma instrugdo do grupo 0 - a 1C6. Esta instrugao faz com que o
LHR se atualize de taken - not taken para taken - taken. Desta forma, podemos aceder &
entrada “011” (entrada 3), com resultado coincidente com predi¢ao de taken, onde vemos
um estado interno de 2 que, com resultado taken, nos leva para 3. Veja-se assim a Figura
2.67.

endereco registo de historico local atualizacao de

resultado

entrada predicao

de branch (LHR) predicao
1C6 taken taken - not taken 2 not taken 1
21F not taken taken - taken 7 taken 2
309 not taken not taken - taken 5 not taken 0
21F not taken not taken - not taken 4 not taken o}
309 not taken not taken - not taken 4 not taken 0
1C6 taken taken - taken 3 taken 3

Prosseguindo no preenchimento da tabela, temos que esta teria o aspeto da tabela
da Figura 2.68, a qual mostra trés erros de predi¢ao, o que nos leva a concluir que temos
uma taxa de falha de predigao de 1/3.

Especula¢ao

Manter as dependéncias de controlo comeca a tornar-se num fardo muito grande
quase tentamos explorar o paralelismo a nivel de instrugoes com mais profundidade. A
predicao de branches, como jé tivemos mais do que uma oportunidade de ver, reduz o
nimero de stalls diretamente atribuidos a branches, mas apenas prever os branches de for-

figura 2.65

figura 2.66

figura 2.67
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endereco atualizagédo de figura 2.68

registo de histérico local

resultado entrada predicao

de branch (LHR) predicao
1C6 taken taken - not taken 2 not taken 1
21F not taken taken - taken 7 taken 2
309 not taken not taken - taken 5 not taken o}
21F not taken not taken - not taken 4 not taken o}
309 not taken not taken - not taken 4 not taken 0
1C6 taken taken - taken 3 taken 3
309 not taken not taken - not taken 4 not taken 0
1C6 taken taken - taken 3 taken 3
21F taken not taken - not taken 4 not taken 1

ma rigorosa poderd nao ser suficiente para gerar a quantidade desejada de paralelismo de

instrugao para um processador que execute miltiplas instrugées por ciclo de relégio. Um

processador de amplo langamento de instrugoes poderd ter necessidade de executar um

branch a cada ciclo de relégio para manter o desempenho num valor pico. Desta forma,

explorar mais paralelismo requer que as limitagoes tidas até agora de dependéncias de con-

trolo sejam ultrapassadas. Isto é feito especulando o resultado dos branches e executando especulando
0 c6digo como se as especulagoes estivessem corretas. Esta ideia representa uma extensao

subtil e crucial sobre a predicao de branches com agendamento dindmico: com a especu-

lacao as instrugoes sao carregadas, lancadas e executadas como se as predicoes estivessem

sempre corretas. O agendamento dindmico apenas carrega e lanca tais instrugdes.

Este mecanismo de especulagao, com base em hardware, baseia-se em trés ideias-
-chave: predigdo dindmica de branches, especulagdo (para permitir a execugido de in-
strugoes antes da resolucao das dependéncias de controlo - com nogao de que os efeitos
produzidos por uma especulacao incorreta podem levar a situagdes reversiveis) e agenda-
mento dindmico. Em contraste, o agendamento dindmico (sem a especula¢io) sobrepde
diversos basic blocks s6 parcialmente, dado que requer que um branch seja calculado antes
da execucao de qualquer instrugao de um bloco sucessor.

Por conseguinte, a especulagao segue um fluxo de dados previsto para determinar
quando é que se deve executar cada instrugao. Este método de execugao é essencialmente
uma execucao de fluxo de dados: as operagoes sao reproduzidas logo que os seus operan-
dos-fonte estejam disponiveis.

Revisitando o algoritmo de Tomasulo, este poderd suportar a especulagao se, o
bypassing dos resultados entre as demais instrugoes, que é necessdrio para que as in-
strugoes sejam executadas através da especulagao, houver uma separacao da conclusao das
instrugoes. Se tal mecanismo for cumprido, uma instrugao podera receber permissao para
ser executada e para passar o seu resultado a todas as outras, sem que haja a necessidade
de permissao para o desempenhar de atualizacoes irreversiveis até que seja estabelecido
que a instrugao nao é mais especulativa.

Usar um valor que fora passado por alguém é como se estivesse a tratar de uma
leitura de um registo de forma totalmente especulativa, sendo que pode acontecer o valor
nao ser conhecido no momento em que a instrucao que fornece um valor para o registo-
fonte estd, de facto, a fornecer um valor real. Somente quando a instru¢do nao é mais es-
peculativa é que o registo em especifico do banco de registos, ou a regiao de memdria
referida, pode ser atualizada - este passo adicional na execugdo de uma instrugdo é fre-
quentemente denominada de commit de instrugao. commit de instrugao

Assim, as instrugoes poderdo ser executadas fora-de-ordem, embora sejam todas
obrigadas a efetuarem um commit em-ordem, para que nenhuma agao irreversivel, como a
atualizacdo de estados ou lancamento de excecbes, seja previnida. A separagdo da con-
clusao da instrugao do commit é essencial porque as instrucoes poderao terminar a sua
execugao consideravelmente antes de estarem prontas para o efetuarem (o commit).
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A introdugdo desta fase de commit requer assim um conjunto de buffers extra (a
nivel de hardware) que preservardo as instrugoes completadas e que ainda nao foram su-
jeitas a commit. Este banco de buffers, denominado de buffer de reordenagao (do inglés
reorder buffer, ou ROB) é também usado para passar os resultados entre as instrugoes.
Note-se que este buffer fornece registos adicionais na mesma forma que as estagoes de
reserva e os buffers de load e store extendem o conjunto de registos no algoritmo de Toma-
sulo. A grande diferenga estd que, no algoritmo de Tomasulo, assim que uma instrugao
termina a escrita de resultados, quaisquer instrugoes langadas subsequentemente irao obter
o valor do banco de registos, enquanto que, com a especulagao o banco de registos nao é
atualizado até ao commit das instrugoes, o que significa que o buffer de reordenacao
fornece os operandos para outras instrugoes no intervalo entre a conclusdo das instrugoes e
os seus commits. Este buffer de reordenagdo é assim semelhante aos buffers de store no
algoritmo de Tomasulo, pelo que esta funcionalidade é também integrada no ROB por
questoes de simplicidade.

Na Figura 2.69 [8] podemos ver a aplicagdo da especulagdo sobre o algoritmo de
Tomasulo da Figura 2.48.

da unidade de
instrucao bufferde
reordenacao
endereco de \
store
reg # ¢ - dados
operacdes de
load/store I Tegistos FP
AJ
aade ae

enderecamento buses de
~ operandos

operacoes de

buffers de a \tllrgutla

carregamento utuante

A J
A J
A\
bus de operacao
A\ A 4 A A Yy Yy A 4
3 estacoes [ I ] 2
> i dereserva L L 1
| dados L endereco
unidade de somadores multiplicadores
memoria virgula flutuante virgula flutuante

bus de dados comuns (CDB)

As operagoes de store, com a especulacdo, sdo executadas em dois passos, mas o
segundo passo ¢ incluido no commit da instrugdo. Embora a fungdo de renomeacao das
estagoes de reserva sejam substituidas pelo buffer de reordenacgao, serd ainda necessario
um espago para que as operagdes e operandos sejam carregados entre o tempo em que sdo

lancados e o tempo em que acabam a sua execugao. Esta fungao é assim executada pelas

buffer de reordenagao

figura 2.69
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estacoes de reserva e pelos buffers de carregamento. Por outro lado, sendo que todas as
instrugoes ficam com uma entrada no ROB até que fagam commit, o resultado da oper-
acao é etiquetado usando a sua entrada no ROB, ao invés do nimero da estagao de reserva
ou buffer de load.

No algoritmo de especulagao contamos assim com quatro fases de execucgao, entre
elas a fase de langamento, de execucao, de escrita de resultados e de commit.

Na fase de lancamento a instrugdo seguinte é obtida da cabega da fila de
instrugoes. Se tanto uma estagao de reserva ou buffer correspondentes e um slot do ROB
estiver livre, a instrugao é entao langada para a estagao ou para o buffer, acompanhada
dos seus valores dos operandos (se eles estiverem guardados nos registos do banco de regis-
tos ou nas entradas do buffer de reordenagao). Por outro lado, um acompanhamento das
entradas do ROB que eventualmente conterdo os operandos é desempenhado. O nimero de
entradas do ROB alocadas é também levado para as estagoes de reserva ou buffer, de for-
ma a que o nimero possa ser usado para etiquetar o resultado quando for colocado no bus
de dados comum (CDB).

Terminada a fase de langamento, o CDB é monitorizado enquanto espera pelos
operandos serem calculado, evitando assim hazards RAW. No momento em que os operan-
dos se tornam disponiveis, a operagao é executada. Tal execucao poderd durar véarios ciclos
de relégio, sendo que os loads requerem dois passos de execugdo. Os stores, como ja foi
referido anteriormente, por outro lado, apenas calculam o enderego efetivo, sendo que o
segundo passo jé inclui o commit da instrugao.

Com a execugao terminada, chega agora o momento em que é permitida a escrita
dos resultados. Nesta fase, o resultado de uma instrucao é colocado no bus de dados co-
mum (CDB), juntamente com a sua etiqueta fornecida pelo ROB, para ser escrito do buf-
fer de reordenagao e em todas as estagdes de reserva (e buffers) que esperam pelo seu val-
or. A estacao de reserva ou buffer é entdao marcado como livre e o campo ready do buffer
de reordenagao (que veremos mais & frente) é colocado a set.?

Finalmente, tendo uma operagao sido terminada em termos de execugao, ha que
entao fazer o commit. Assim o conjunto de agoes associadas dependem no facto de se a
instrucao a ser sujeita a commit ¢ um branch com uma predigao incorreta, um store ou
qualquer outra instrugdo (commit normal). Um commit normal ocorre quando uma in-
strugdo ja comtempla a cabeca do buffer de reordenacao e o seu campo read estd a set,
sendo que cabe depois ao processador atualizar o registo do banco de registos, se algum
houver, e terminar a operacao®. Para um branch com uma predigdo errada o ROB ¢ limpo
e a operacao de fetch é reiniciada no endereco préprio, definido pelo comportamento do
branch.

Cada entrada do buffer de reordenacao tem cinco campos, entre os quais:

» busy - indica se a entrada estd ocupada ou livre;

» tipo de instrugao - assinala se a instrugao é um branch sem resultado de destino,
um store com destino na memdria ou um load, ou uma operagdo sobre a ALU,
com um destino num registo do banco de registos;

» local de destino - indica um enderego de memdria para stores ou um nimero de
registo para loads e operagoes sobre a ALU, onde o resultado de uma instrugao
deve ser escrito;

» value - guarda o valor do resultado de uma instrucao entre as fases de conclusao
e de commit;

» ready - indica se a instrucao ja completou a execugao ou nao.

Consideremos entao o seguinte Cédigo 2.31.
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1.d 6, 32(r2)
1.d 2, 44(r3)
mul.d fo, f2, f4
sub.d 8, f2, f6
div.d f1e, fo, f6
add.d f6, f8, f2

Assumindo as laténcias de 1 ciclo para load/store, 2 ciclos para adigdes, 6 ciclos
para multiplicagoes e 12 ciclos para divisoes, vejamos o conteido das tabelas da Figura
2.70 quando a instrugdo de multiplicacdo estd pronta para efetuar commit.

buffer de reordenacao

entrada busy instrucao destino
1 commit nao |l.d  f6,32(r2) f6 memlreglra] + 32] sim
2 commit nao |l.d f2,44(r3) f2 memlreglr3l + 441 sim
3 escrita de res. sim |mul.d fo,f2,f4 fo #2 x reglf4l sim
4 escritaderes. | sim |sub.d f8,f2,f6 f8 #2 - #1 sim
5 execucao sim |div.d f10,f0,f6 f10 nao
6 escritaderes. | sim |add.d f6,f8,f2 6 #4 + #2 sim

estacoes de reserva / buffers

Vj Vi destino A
load1 nao
load2 nao
add1 nao
add2 nao
add3 nao
multl nao mult meml44+reglr2]] reglf4l #3
mult2 sim div memil32+reglr2]] #3 #5

estado de registos

F6 F8
busy sim nao nao sim sim sim nao nao
ent. ROB 3 6 4 5

Consideremos, com as mesmas laténcias que anteriormente, agora o Cédigo 2.32.

loop: 1.d fo, o(r1)
mul.d f4, fo, f2
s.d f4, o(r1)
daddiu ri1, ri1, -8
bne rl, r2, loop

Assume-se que o registo ri1 inicialmente contém o enderego do ltimo elemento de
um array e que o conteido do registo r2+8 é o enderego do primeiro elemento do array. Se
o branch previr taken, miltiplas execugoes do ciclo irdo decorrer em paralelo. Assumamos
entao, também, que toda as instrugoes no ciclo foram lancadas duas vezes, os load e multi-
plicagdo da primeira iteragao jd fizeram commit e todas as outras ja terminaram a exe-
cugdo. Na Figura 2.71 podemos ver uma tabela do buffer de reordenacdo e das etiquetas
dos registos quando duas iteragoes sucessivas de um ciclo ji foram lancadas e, as in-
strugoes de load e de multiplicagao da primeira iteragao ja foram sujeitas a commit e todas
as outras ja terminaram a sua execucgao.

Sendo que nem os valores dos registos, nem os valores residentes na meméria sdo,
de facto, escritos até que haja o commit de uma instrugdo, o processador pode facilmente
anular as suas agoes especulativas quando um branch é dado como mal previsto. As in-
strugdes anteriores ao branch serao entao sujeitas a commit de forma sucessiva quando se
atinge a cabega do buffer de reordenacao.

codigo 2.31

figura 2.70

cédigo 2.32
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buffer de reordenagao figura 2.71
entrada estado busy instrucao destino
1 commit nao |1l.d f0,0(r1) fo memireglri] + 0l sim
2 commit nao |mul.d f4,fo,f2 fq #1 x reglf2] sim
3 escrita de res. sim |s.d f4,0(rl) reglril+o #2 sim
4 escritaderes. | sim |daddiu ri,rl,-8 ri reglril - 8 sim
5 escrita de res. sim |bne rl,ri, loop sim
6 escrita de res. sim |l.d f0,0(r1) fo meml#4] sim
7 escritaderes. | sim |mul.d f4,f0,f2 fa #6 x reglf2] sim
8 escrita de res. sim |s.d f4,0(rl) #4 #7 sim
9 escritaderes. | sim |daddiu ri,r1,-8 r #4-8 sim
10 escritaderes. | sim |bne ri,ri, loop sim

estado de registos

busy sim nao sim nao nao nao nao nao
ent. ROB 6 7

As excegoes sdo tratadas ndo as reconhecendo até que a instrugdo que as comete
seja commited. Se uma instrucao especulada lanca uma excegao, esta é gravada na entrada
do ROB associada. Quando uma maé-predi¢do é dada e a instrugdo nao deveria ter sido
executada, a exce¢do é limpa juntamente com o buffer de reordenagdo. Se a instrugao
atinge a cabeca de tal buffer, entdo ndo é mais especulativa e a exceg@o é tomada.

Em suma, na tabela da Figura 2.72 podemos ver as virias verificagoes e atualiza-
¢oes do algoritmo de especulagdo com base em hardware, onde ROB[b] é uma entrada do
ROB e RS[r] é uma estagdo de reserva/buffer associado com a instrucdo (e regStat é um
registo de estado).

estado critério de espera atualizacoes figura 2.72

se (regStatlrsl.busy == sim) {
x = regStatlrsl.reorder;
se (ROBIxl.ready == sim) {
RSIrlV; = ROBIxl.value;
RSIF.Q; - O;
| caso contrario {
RSIN.QG = x;
1
| caso contrario {
RSIrV; = reglrsl;
RSIF.Q; - O;

I
se (regStatlrtl.busy == sim) {
x = regStatlrtl.reorder;

se (ROBIxl.ready == sim) {
ggz;néin;% (RSIrl.busy == n30) && (ROBIbLbusy == nao) Eg{g:\gk; E?B[X]'Value'

| caso contrario {

RSIN.Qk = x:

1
| caso contrario {

RSIrlVk = reglrtl;

RSIr.Qx = 0;
I
regStatlrdl.reorder = b;
regStatlrdl.busy = sim;
RSIrl.dest = b;
RSlrl.busy = sim;
ROBIbl.inst = opcode;
ROBIbl.dest = rd;
ROBIblready = nao;
ROBIbl.busy = sim;
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estado

lancamento
load

critério de espera

(RSIrl.busy == ndo) && (ROBIbl.busy == ndo)

atualizacoes

se (regStatlrsl.busy == sim) {
x = regStatlrsl.reorder;
se (ROBIxl.ready == sim) {
RSIrV; = ROBIxl.value;
RSI.Q; = 0;
| caso contrario {
RSI.Qj = X;
1
| caso contrario {
RSIrV; = reglrsl;
RSI.Q; = 0;
1
regStatlrtl.reorder = b;
regStatlrtl.busy = sim;
RSIFLA = imm;
RSIrl.dest = b;
RSlrl.busy = sim;
ROBIbl.inst = opcode;
ROBIbl.dest = rt;
ROBIblready = nao;
ROBIbl.busy = sim;

lancamento
store

(RSIrl.busy == nao) && (ROBIbl.busy == nao)

se (regStatlrsl.busy == sim) {
x = regStatlrsl.reorder;
se (ROBIxl.ready == sim) {
RSIr1V; = ROBIxl.value;
RSIF.Q; = 0;
| caso contrario {
RSIF.Q = x;
1
| caso contrario {
RSIrV; = reglrsl;
RSIF.Q; = 0;
1
se (regStatlrtl.busy == sim) {
x = regStatlrtl.reorder;
se (ROBIxl.ready == sim) {
RSIr1Vk = ROBIXl.value;
RSIr.Qk = 0:
| caso contrario {
RSIr.Qk = x:
1
| caso contrario {
RSIr1Vk = regirtl;
RSIr.Qk = 0:
1
RSIFLA = imm;
RSlrl.busy = sim;
ROBIbl.inst = opcode;
ROBIbl.ready = nao;
ROBIblbusy = sim;

execucao
operagao FP

(RSIr.Qj == 0) && (RSIr].Qk == 0)

calcular resultado (operandos em V; e Vi)

execucao
load (passo 1)

(RSIr.Qj == 0) && nao ha stores anteriores na fila
ROB

RSIrL.A = RSIr1V; + RSIrLA;

execucao
load (passo 2)

passo 1 estd completo && todos os stores
anteriores na fila ROB tém enderecos efetivos
diferentes

ler de memIRSIrl Al

ex‘:f;‘éao (RSIF.Q; == 0) && b & cabeca da fila ROB ROBIbl.dest = RSIFV; + RSIFLA;
b = RSIrl.dest;
(se (regStatlx.Qj == b) {
RSIX1V; = resultado;
RSIXI.Q; = 0;
escrita de

resultado de
operagao FP
ou load

r completou a execucao && CDB esta disponivel

1

( se (regStatix].Qx == b) {
RSIx].Vk = resultado;
RSIXI.Qx = 0;

1

ROBIblvalue = resultado;

ROBIblready = sim;

RSIrl.busy = ndo;

figura 2.72 (continuagao)
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estado critério de espera atualizagoes figura 2.72 (continuagao)

escrita de
resultado de r completou a execucdo && (RSIrl.Qk == 0)

store

ROBIblvalue = RSIr.Vi;
RSIrl.busy = ndo;

se (ROBIbl.inst == branch) {
se (branch mal previsto) {
limpar ROB;
reset estacoes de reserva/buffers de load;
reset registo de estado;
fetch at destino de branch;
1
} caso contrario {
se (ROBIblinst == store) {
memI[ROBIbl.dest] = ROBIbl.value;
I caso contrario {
reglROBIbl.dest] = ROBIbl.value;
se (regStat[ROBIbl.destl.reorder == b) {
regStat[ROBIbl.busyl = ndo;
1
1

commit b € cabeca da fila ROB && (ROBIbl.ready == sim)

1
ROBIbl.busy = nao;

3. Paralelismo de dados

Tendo estudado os vérios niveis de paralelismo de instrugao, uma outra frente que
poderd ser abordada e paralelizada sao os dados. O paralelismo de dados significa que dados
muiltiplas fontes de dados estdo a ser processados em simultdneo. Esta aplicacdo necessita
de um nivel de abordagem muito mais rigoroso, sendo que a prépria complexidade é bem
maior [11].

Existem dois tipos diferentes de arquiteturas de computadores que atingem o ob-
jetivo da paralelizagdo de dados: arquiteturas SIMD e MIMD. Uma arquitetura SIMD, SIMD
isto é, Single Instruction Multiple Data (em portugués Instrugdo Singular, Dados Multi-
plos) é potencialmente mais eficiente, em termos energéticos, que uma arquitetura MIMD, MIMD
isto &, Multiple Instructions Multiple Data (em portugués Instrugoes Multiplas, Dados
Muiltiplos), onde uma instrugdo é carregada por operagdo de dados. Uma vantagem das
SIMD sobre as MIMD ¢é que o programador poderd continuar a pensar de forma sequencial
(forma a que todos estamos habituados), enquanto que com MIMD, embora haja um
speedup pela paralelizagdo, torna-se dificil pensar na aplicacdo de técnicas para operagoes
sobre dados.

Arquiteturas vetorizadas

As arquiteturas vetorizadas pegam num conjunto de elementos de dados espalha- arquiteturas vetorizadas
dos sobre a memoria e transferem-nos para bancos de registos grandes e sequenciais,
operando sobre estes através de manipulagdes algébricas matriciais, dispersando, no fim, os
resultados de volta & memoria. Assim, uma unica instrugdo opera em vetores de dados, vetores
permitindo dezenas de operagoes de registos para registos em elementos de dados indepen-
dentes.

Estes bancos de registos grandes atuam, a fim de contas, como buffers controlados

pelos compiladores, de forma a poder abstrair a laténcia e largura de banda da memdria.
Devido ao facto de que os carregamentos e as transferéncias estao fundamentalmente insti-
tuidas sobre um pipeline, o programa terd de minimizar a laténcia uma vez por cada car-
regamento ou transferéncia de vetor, ao invés de uma vez por cada elemento. De facto, os
programas vetoriais esforgam-se por tentar manter um registo na memoria de forma con-
tigua, de forma a que possa ser dado lugar a técnicas de paralelismo executadas pelo pro-
cessador.

A base para esta sec¢io ¢é fortemente baseada num primeiro computador com ar-
quitetura vetorizada, de seu nome Cray-1. Sendo que o nosso estudo também se baseia na

arquitetura MIPS, criamos assim uma versao denominada de VMIPS que junta & parte
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escalar ji estudada, uma vertente vetorial como uma extensdao do préprio MIPS que jé
conhecemos. Agora, consideremos entdo que temos registos-vetor, unidades funcionais para
vetores, unidades de carregamento e transferéncia de vetores e registos meramente es-
calares.

Os registos-vetor tém em si um banco de tamanho fixo onde guardam um sé ve-
tor. A arquitetura VMIPS terd entao 8 registos-vetor, cada um preservando 64 elementos
de 64 bits, sendo que o banco destes registos fornece entradas e saidas suficientes para
alimentar todos as unidades funcionais vetoriais com um elevado grau de sobreposicao®.

As unidades funcionais vetoriais tém, cada uma, um pipeline implementado e
completo, podendo iniciar uma nova operagdo a cada ciclo de relégio. Serd claramente
necessario uma unidade para o controlo de hazards que se encontra também implementado
ao longo do pipeline.

As unidades de load/store vetoriais permitem a troca de informagao entre o banco
de registos e a memoéria com a frequéncia de uma palavra por ciclo de relégio (dada a im-
plementagao de pipeline), depois da laténcia inicial. Esta unidade também tolera as oper-
agOes para escalares.

A interagdo com estas arquiteturas também ¢ feita com um conjunto de instruc¢oes
completamente diferente - as instrugoes vetoriais. Tais instrugbes permitem que seja au-
mentado o desempenho de simples processadores de execugao em-ordem sem que haja
grandes transtornos no que toca a consumo de energia ou complexidade de desenho. Na
préatica, os developers ja podem e conseguem exprimir grande parte dos programas que
correm bem em desenhos fora-de-ordem, mais complexos, igualmente ou superiormente
mais eficientes sobre a forma de instrugoes vetoriais que trabalham sobre paralelismo de
dados.

Com uma instrucao/expressio vetorial, estamos a fornecer ao nosso processador
(ou processadores) a capacidade de calcular um determinado valor de mais do que uma
forma, incluindo operar simultaneamente em elementos dados. Esta flexibilidade permite
que sejam usadas unidades lentas, mas largas e com baixa poténcia.

Mais, também é permitido, com a adaptacao vetorial, a acomodagao de tipos de
dados varidveis, como 64 registos-vetor de tamanho 64 bits a serem vistos como 128 regis-
tos de 32 bits ou 256 registos de 16 bits, ... Esta multiplicidade permite que uma arquite-
tura vetorial seja 1til, por exemplo, para aplicacbes cientificas ou de multimédia, como
abordamos na disciplina de Computagao Visual (adsl).

Consideremos a operagao em (3.1), de forma vetorial, isto é, considerando que X e
Y sao vetores, inicialmente residentes na memdria, e ¢ é um escalar.

Y=axX+Y
Este problema ¢ vulgarmente chamado de SAXPY (ou DAXPY, para o caso de
precisdo dupla). Se considerarmos que os enderegos iniciais de memoéria onde os vetores X
e Y estdo guardados sdo rx e ry, respetivamente, no Cédigo 3.1 podemos ver uma versao
para MIPS e no Cédigo 3.2 podemos ver uma versao para o VMIPS.

1.d fo, a
daddiu r4, rx, 512
loop: 1.d 2, 0(rx)
mul.d f2, f2, fo
1.d f4, 0(ry)
add.d f4, f4, 2
s.d f4, 0(ry)

daddiu rx, rx, 8
daddiu ry, ry, 8
dsubu r20, r4, rx
bnez r20, loop

registos-vetor

unidades funcionais vetoriais

unidades de load/store
vetoriais

instrucoes vetoriais

(3.1)

SAXPY

codigo 3.1
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1. fo, Al

lvd V?' ?.X cédigo 3.2
mulvs.d v2, vl, f0

v v3, ry

addvv.d v4, v2, v3

SV ry, vé

Se fizermos uma contagem do nimero de instrugbes tidas por um processador
MIPS para o Cédigo 3.1 e por um processador VMIPS para o Cédigo 3.2, podemos chegar
a valores de 578 instrugoes contra 6 instrucoes, respetivamente. Esta redugao do nimero
de instrugoes deve-se ao facto das instrugoes vetoriais trabalharem diretamente sobre 64
elementos, como inteiro, e de que as instrugoes de sobreposicao, que representam cerca de
metade das de controlo do ciclo em MIPS, nao estao presentes aqui.

Quando um compilador gera instrugoes vetoriais para uma sequéncia e o cédigo
resultante toma muito tempo em execucao em modo vetorial diz-se que o cédigo é vetor-
izado (ou vetorizdvel). Os ciclos podem apenas ser vetorizados se neles nao houver qual-  vetorizado
quer dependéncia de dados entre as demais iteragoes.

Outra diferenga importante é a frequéncia de interlocks do pipeline, que, enquanto
que no MIPS ocorreriam uma vez por cada iteragao, no VMIPS, cada instrugdo vetorizada
s6 pararéa pelo primeiro elemento de cada vetor, sendo que os outros elementos fluirdo
normalmente pelo pipeline. Assim, os stalls no pipeline s6 sdo requiridos uma vez por in-
strucdo vetorial, ao invés de uma vez por elemento. As operacdes de forwarding damos o
nome, em termos de ambientes vetorizados, de chaining, isto porque as operacoes depen- chaining
dentes estao encadeadas umas com as outras.

Em suma, o tempo de execucao das operagoes vetorizadas depende essencialmente
em trés fatores: o tamanho dos vetores-operando, o nimero de hazards estruturais e as
dependéncias de dados entre operagoes sucessivas. Note-se assim que dado um tamanho de
vetor e a frequéncia de iniciagdo (frequéncia a qual uma unidade vetorial em particular
consome novos operandos e produz novos resultados) o tempo que uma dada instrugio
demora é possivel de ser calculado. Por questoes de simplicidade assumamos que a imple-
mentagdo VMIPS possui todas as suas unidades funcionais com um pipeline tinico, isto é,
com uma pista (do inglés lane), com uma frequéncia de iniciagao de 1 elemento por ciclo pista
de relégio para operagoes individuais. Assim, o tempo de execugao para uma operagao de
vetor Unico é aproximadamente igual ao tamanho do vetor.

Um conceito importante para a discussao do desempenho e execucao de vetores é
a nocao de convoy, que ¢ um conjunto de instrugoes de vetor que podem ser executadas, convoy
potencialmente, todas juntas. As instrugoes contidas num convoy ndo devem assim conter
quaisquer razoes para a existéncia de hazards estruturais. Se tais hazards estivessem pre-
sentes, entao necessitariam de ser serializados e iniciados em convoys. Novamente, para
nao aumentar muito o nivel de complexidade, consideremos sempre que um convoy de
instrugoes deve terminar as suas execugoes antes que qualquer outra, seja vetorial ou es-
calar, comece. Com isto, até pode parecer que para além de sequéncias de instrugoes com
hazars estruturais, sequéncias com hazards do tipo RAW também devem ser executadas
em convoys separados. Note-se, no entanto, que com a técnica de chaining ativa, é permi-
tido (e garantido) que estas instrugdes sejam executadas todas juntas.

Consideremos assim novamente o Cédigo 3.2, onde um minimo de trés convoys sdo
necessdrios para o executar. O primeiro convoy inicia com a primeira instrucao de load. A
instrugao de multiplicagao é dependente dela, mas o chaining permite-lhe que seja incluida
no mesmo convoy. A instrugdo de soma ¢é dependente da segunda instrucao de load, mas
também poderd ser feita no mesmo convoy, dado que o chaining estd presente. Por fim, a
instrucao de store induz um hazard estrutural, pelo que devera ser instaurado num terceiro
CONVoY.

Para tornar os convoys em tempo de execugao uma determinada métrica deve ser
necessédria para estimar o tempo de um convoy. Esta métrica é geralmente denominada de
chime, sendo que uma determinada sequéncia de cédigo vetorial que consista de m exe-
cugoes de convoys executa em m chimes: para vetores de tamanho n, entao significa que
estamos perante um tempo de execugao de cerca de m x n ciclos de relégio para VMIPS.
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A aproximagao dos chimes ignora alguns dos overheads causados pelo processador,
alguns dos quais estao dependentes do tamanho do vetor. Por conseguinte, medindo o
tempo de execugao em chimes é uma aproximagao mais rigorosa para vetores de tamanhos
maiores, do que para mais pequenos. Nesta medicao, uma fonte ignorada de overhead é a
possivel limitacao de iniciar miltiplas instrugoes vetoriais num mesmo ciclo de relégio. Se
somente uma instrucao vetorial poderd ser langada por ciclo de relégio (como acontece na
maior parte dos processadores vetoriais), entdo a contagem de chimes serd menor que o
tempo de execucdo do convoy. A mais importante fonte de overhead ignorada pelo modelo
de chime & o vector start up time. Este tempo é principalmente determinado pela laténcia
das unidades funcionais vetoriais.

Entao como é que um processador vetorial pode executar um inico vetor em mais
do que um elemento por ciclo de rel6gio? Uma vantagem critica de um conjunto de in-
strugoes vetoriais é que este permite que um programa passe uma grande quantidade de
trabalho paralelo para o hardware usando apenas uma instrugao pequena. Esta instrugao
inclui os resultados de operagoes independentes, ainda codificada no mesmo nimero de
bits que uma instrugao escalar convencional. Esta semantica paralela de uma instrugao
vetorial permite assim uma implementacao para executar tais operagoes elementares
através de tanto um pipeline mais profundo, como de um array paralelo de unidades fun-
cionais (ou como de uma combinagdo de ambas).

O conjunto de instrugoes vetoriais do VMIPS tem assim a propriedade de que to-
das as instrugoes vetoriais aritméticas permitem que o elemento k£ de um registo-vetor
tome parte de operagoes com o elemento k de outro registo-vetor. Isto simplifica drastica-
mente a construgao de uma unidade vetorial altamente paralelizada, que poderd ser estru-
turada como tendo mais do que uma pista paralela. Este cendrio é possivel de ser visto na
Figura 3.1.

pista 0 pista 1 pista 2 pista 3

somador somador somador somador
FP pipe 0 FP pipe 1 FP pipe 2 FP pipe 3

registos- registos- registos- registos-

vetor vetor vetor vetor
0.4.8, .. 1,50, . 2,6,10, .. 3.7.11, .

mult FP mult FP mult FP mult FP
pipe 0 pipe 1 pipe 2 pipe 3

Y 4 Y Y

unidade de load-store vetorial

Mudar de uma para quatro pistas, como na Figura 3.1, reduz o nimero de ciclos
de relégio num chime de 64 para 16. Contudo, para que uma implementagdo multi-pista
seja eficaz, tanto as aplicagoes como a arquitetura terao de suportar a manipulagao de
vetores longos, caso contrario a execucao serd tao rapida que haverd o risco de ficar sem
largura de banda para novas instrugoes, pedindo a aplicagao de técnicas de paralelizagao
de instrucoes para que se alimentem instrugoes vetorais suficientes.

Cada pista contém uma por¢do do banco de registos-vetor e uma execugao do
pipeline por cada unidade funcional vetorial. Estas, assim, executam as suas instrugoes a
frequéncia de um grupo de elementos por ciclo de relégio. Evitando a comunicagao entre
as véarias pistas, existe um baixo impacto a nivel de custo de implementacao e o nimero de
portas para registos também é reduzido.

Adicionar multiplas pistas é uma técnica muito comum para melhorar o desem-
penho dos vetores, o que também requer um pouco mais de controlo sobre a complexidade

figura 3.1
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e ndo aplica esfor¢os extra no que toca ao c6digo maquina. Também permite aos designers
fazer um trade-off da drea de silica da bolacha, frequéncia de relégio e energia, sem sacri-
ficar o desempenho de pico.

Um processador vetorial tem assim um tamanho determinado pelo nidmero de el-
ementos em cada registo-vetor. Este tamanho é pouco provdvel de corresponder ao tama-
nho real de um vetor na realidade. Mais, num programa real o tamanho de um vetor em
particular numa operagao é frequentemente desconhecido em tempo de compilagado, sendo
que, de facto, um pequeno segmento de cédigo pode até requirir diferentes tamanhos de
vetores, como acontece se for incluido numa fungao, que terd como pardmetro precisa-
mente o nimero de iteragoes de um ciclo.

A solugao para estes problemas é criar um registo de tamanho de vetor (em inglés
vector length register, VL). Este registo controla assim o tamanho do vetor numa oper-
acao, incluindo loads e stores. O valor guardado no VL, no entanto, nao pode ser maior
que o tamanho dos registos-vetor, pelo que solugoes baseadas no registo VL s6 funcionarao
caso o tamanho do vetor real ¢ menor ou igual que o tamanho méximo do vetor (MVL) -
nimero de elementos de dados em registos-vetor para a implementagao atual. Agora,
quando o tamanho real de um vetor é maior que o MVL, uma técnica de seu nome strip
mining ¢é aplicada.

Acordando com a Lei de Amdahl, o speedup de programas com baixo a moderados
niveis de paralelizagdo (neste caso, vetoriza¢ao) é muito limitado. A presenga de condigdes,
como blocos if, dentro de ciclos é uma das razoes criticas para os baixos niveis de vetoriza-
¢80, dado que se introduzem dependéncias de dados. Consideremos o Cédigo 3.3, por
exemplo, que o demonstra.

for (i = 0; i < VL; i++) {
if (X[1i] !'= 0.0) {
X[il = X[i]l - YI[il;
+
}

O ciclo do Cédigo 3.3 nao pode ser vetorizado de uma forma linear devido a
condicao que estd instituida dentro do ciclo for. No entanto, podera ser feita uma execucao
de ciclo s6 para os casos que respeitem a condigao X[i] != @.0, onde a subtragao poderia
ser vetorizada.

Uma extensao prépria para esta capacidade é denominada de controlo de mascara
comum (common mask control). Registos de méscara fornecem entdo a execucdo condi-
cional de cada operagao elementar numa operagao vetorial. O vetor de controlo de méscara
usa assim uma varidvel booleana com uma condigao para verificar se uma instrugao escalar
deve, ou nao, ser executada. Quando o registo-vetor mascara (VM) é ativo, qualquer in-
strucao vetorial opera somente nos elementos cujas entradas correspondentes sao uma, no
VM. Ao limpar o VM, isto é, colocando todos os seus bits a ‘1’, tornam-se as instrugoes
vetoriais sobre vetores subsequentes a operar em todos os elementos de vetores.

Ao assumir que os enderecos de inicio de regides de memdria onde os vetores X e
Y estao guardados estao nos registos rx e ry, respetivamente, o ciclo anterior poderd ser
codificado no Cédigo 3.4.

v vl, rx
v v2, ry
1.d fo, 0

snevs.d vl1, 0
subvv.d v1, v1, v2
sv rx, vl

A execucdo condicional tem algum overhead, exposto pela necessidade de executar
a instrucao S_vs. No entanto, mesmo com um numero significativo de zeros no VM, usan-
do o controlo de méscara ainda podemos ter melhores desempenhos com o modo escalar.

Em termos de bancos de memdria, o comportamento de unidades vetoriais para
load/ store ¢ um pouco mais complicado que a unidade funcional aritmética. Aqui o tempo

vector length register

strip mining

codigo 3.3

controlo de méascara comum

codigo 3.4
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de start up é o tempo necessdrio para obter a primeira palavra da memdria para um regis-
to ou de um registo para a memdria. Se o resto do vetor puder ser atribuido sem necessi-
dade de insercao de stalls, entao a frequéncia de iniciagao é igual & frequéncia a que as
novas palavras sao carregadas ou guardadas. Diferentemente de outras unidades fun-
cionais, a frequéncia de iniciagdo nao serd necessariamente um ciclo de relégio, isto porque
os bancos de memdria poderdo ter stalls que podem reduzir o thoughput efetivo. Assim,
para atenuar este problema sdo usadas caches, nos processadores mais atuais, de forma a
fazer descer o valor das laténcias de carregamentos e transferéncias vetoriais.

Entao mas com tudo isto estudado, como é que manipulamos vetores multidimen-
sionais? Ora, elementos sucessivos de um vetor poderao nao estar em posigoes contiguas de
memoéria. A distancia que separa os elementos a serem colecionados dé-se o nome de
stride. Uma vez o vetor carregado num registo-vetor, este atua como se os seus elementos
sucessivos estivessem adjacentes, isto é, um processador vetorial poderd tratar strides
maiores que 1, sendo que existem instrugoes de load e de store capazes de modificar o
stride. Esta capacidade de aceder a posi¢coes de memoria nao-sequencial e de modelar o seu
conteido numa estrutura mais densa é uma das maiores vantagens de um processador ve-
torial.

O stride vetorial, como o enderego inicial de um vetor, podem ser carregados num
registo geral e usado depois numa instrugao de load ou store mais especial. No VMIPS a
instrucao wws (load vector with stride) permite que seja feito o fetch dos elementos de um
vetor, separados na memdria por um stride maior que 1, num registo-vetor. Da mesma
forma, a instrugao svws (store vector with stride) faz o mesmo, mas na diregdo oposta.

O suporte de strides maiores que 1 complica, contudo, o sistema de memdéria. Uma
vez que strides nao-unitdrios sao introduzidos, torna-se possivel pedir acesso ao mesmo
banco de memdria frequentemente. Quando muiltiplos acessos apontam para um banco em
particular, um conflito ocorre, pelo que had um stall de todos os acessos, exceto um.
Suponhamos assim que temos 8 bancos de memoria com um bank busy time de 6 ciclos de
relégio e suponhamos também que a laténcia de memdria é de 12 ciclos de relégio. Quanto
tempo demorard a ficar completo um load de um vetor de 64 elementos com um stride de
1 e com um stride de 327 Ora, para um stride de 1 terfamos um tempo de 12 4+ 64 = 76
ciclos de relégio (ou 1.2 ciclos de relégio por elemento) e, para um stride de 32 terfamos
12 4+ 1 4+ 6 x 63 = 391 ciclos de reldgio, isto é, 6.1 ciclos de relégio por elemento.

E assim terminam os apontamentos para a disciplina de Arquitetura de Computa-
dores Avancada (adsl), sendo que fazemos ponte com disciplinas como Computacdo Visual
(adsl) ou Computacdo Reconfiguravel (ads2).

stride
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