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Resumo

Esse trabalho apresenta os resultados da implementagao real dos sistemas soffware DSM AEC e AEC-
light, desenvolvidos a partir da técnica LAP, que prevé dinamicamente a ordem de transferéncia dos locks
numa aplicagao paralela. Ambos os sisternas sao baseados no modelo de consisténcia Entry Consistency, mas
utilizam modelos de programagao distintos. AEC utiliza modelo de programagao com associagao implicita
de dado compartilhado com varidvel de sincronizagio, enquanto que o modelo utilizado por AEC-light requer
que essa associagao seja feita de forma explicita. De forma a avaliar os sistemas, realizamos experimentos com
um conjunto representativo de aplicagoes executando no sistema SP-2 com 8 nds de processamento. Nossos
resultados mostram que o uso de protocolo de atualizagio aliado a técnica LAP em AEC permite redugoes
de até 48% no tempo de execugio em relagio ao sistema TreadMarks. Nossos resultados demonstram ainda
que, através do uso de modelo de programagao mais elaborado, AEC-light pode alcangar desempenho até
17% superior ao do sistema AEC. Entretanto, observamos que, quando a aplicagio apresenta granularidade
fina de acesso ao(s) dado(s) protegido(s) por cada lock, AEC e AEC-light apresentam desempenho inferior
a TreadMarks. Baseados nesses resultados preliminares, concluimos que AEC e AEC-light podem alcangar
bom desempenho, mas ainda precisam ser ajustados para tratar acessos a dados com granularidade fina.

1 Introdugao

Sistemas de memdria compartilhada distribuida com coeréncia de dados mantida por software
(software DSMs), tém se mostrado uma alternativa de baixo custo para programagio no modelo
de memodria compartilhada. Entretanto, tais sistemas apresentam desempenho limitado devido
principalmente ao grande overhead gerado pelo protocolo de coeréncia empregado.

Sistemas software DSM baseados em modelos de consisténcia relaxada de meméria tentam
reduzir esse overhead atrasando e/ou restringindo ao miximo a comunicagio e as transagdes de
coeréncia. Entretanto, esses sistemas ainda apresentam alto overhead, principalmente porque ao
modificar um dado compartilhado um processador nao sabe de antemao qual o préximo processador
a acessar esse dado. Para atacar este problema, desenvolvemos uma técnica chamada Lock Acquirer
Prediction (LAP) [10], a qual prevé dinamicamente a ordem de transferéncia de locks. LAP permite
enviar antecipadamente as alteragoes realizadas nos dados compartilhados protegidos por uma secao
critica ao proximo processador a “adquirir” a segdo, eliminando assim o tempo de espera por dados
sem o custo adicional de sobrecarregar a rede com grande quantidade de mensagens.

As altas taxas de sucesso com que LAP conseguiu realizar suas previsdes num estudo preliminar
[10] nos levaram a criagdo de dois novos protocolos para seftware DSM, Affinity Entry Consistency
(AEC) [12] e AEC-light, os quais exploram as vantagens oferecidas por LAP. Conforme seus nomes
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ja dizem, os protocolos sdao baseados no modelo de consisténcia de memdria Entry Consistency(EC)
[2). O modelo EC é um dos mais relaxados dentre os modelos de consisténcia de meméria e se
adequa perfeitamente as otimizagoes propostas por LAP. EC explora a relagio entre cada varidvel
de sincronizagio e os dados compartilhados protegidos por ela, e garante que os dados estario
coerentes num processador, quando este adquirir a segdo critica associada a variavel de sincronizagao
que o protege.

A associagao de varidvel de sincronizagao com dado compartilhado, imposta pelo modelo EC,
& feita em AEC de forma implicita. AEC-light mantém essa associagdo implicita, mas considera
um modelo de programagdo mais elaborado, no qual todos os acessos a dados compartilhados sio
realizados em segoes criticas. O cédigo de AEC-light é baseado no de AEC, mas por considerar um
modelo de programagao diferenciado é um protocolo bem mais simples.

Nosso objetivo nesse trabalho é avaliar o impacto de LAP e dos modelos de programacio de
AEC e AEC-light no desempenho de aplicagoes paralelas. Assim, estudamos o desempenho de
um conjunto representativo de aplicacdes sob AEC e AEC-light em um multicomputador [BM
SP-2 com oito nds de processamento. Nossos resultados mostram que, para aplicagdes baseadas
em locks, o uso de LAP permite grande redugio no overhead de acesso a dados compartilhados.
tornando AEC um protocolo bastante eficiente. Nossos resultados demonstram ainda que o uso
de um modelo de programagao mais elaborado em AEC-light permite reduzir ainda mais esse
overhead. Entretanto, observamos que, quando a aplicagio apresenta granularidade fina de acesso
ao(s) dado(s) protegido(s) por cada lock, o uso da pigina como unidade de coeréncia compromete
seriamente o desempenho de AEC e AEC-light. Baseados nos nossos resultados, concluimos que
AEC e AEC-light podem alcangar bom desempenho, mas ainda precisam ser ajustados para tratar
acessos a dados com granularidade fina.

O restante desse artigo é organizado da seguinte forma. Na préxima segdo apresentamos o
modelo de programagao empregado em AEC e as diferencas entre a implementacio corrente do
protocolo e nossa proposta inicial [11]. Na segdo 3 apresentamos o protocolo AEC-light mostrando
as diferengas em relagdo ao protocolo AEC e seu modelo de programagio. Na secio 4 apresentamos
a metodologia empregada em nossos experimentos e em seguida, na segio 5, avaliamos os resultados
obtidos para os protocolos AEC e AEC-light. A secao 6 apresenta os trabalhos relacionados e na
se¢do 7 concluimos o nosso trabalho.

2 AEC

2.1 Modelo de Programacio

AEC procura obter as vantagens de EC sem a necessidade da associagdo explicita de variavel de
sincronizagao com dado compartilhado. A interface de programagao é bastante parecida com a
utilizada na grande maioria dos sistemas DSM com consisténcia relaxada. A sincronizagio entre
os processos deve ser feita através de primitivas de sincronizagio providas pelo sistema, como
locks/unlocks para delimitar se¢des criticas e barreiras para sincronizagio global.

Na maioria dos casos, programas que utilizam o modelo de programagio com meméria com-
partilhada e sincronizagio explicita executam corretamente em AEC. Entretanto, o uso do modelo
EC implica em restrigoes adicionais ao modelo de programagio [6].

2.2 O Protocolo

Por simplicidade de implementagiao, AEC utiliza a pagina como unidade de coeréncia e, para
aliviar o problema de falso compartilhamento, permite a existéncia de miiltiplos escritores numa
mesma pagina. Cada escritor armazena localmente as modificagdes realizadas na pégina e para
saber exatamente o que foi modificado dentro de uma pdgina, o processador mantém uma cépia
(twin) com a versao original da mesma. Quando ele precisa recuperar as modificacdes realizadas.
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compara a pagina alterada com seu {win, o resultado da comparagio consiste das modificagoes
(diff) realizadas na pagina.

A idéia basica do protocolo é dar tratamento diferenciado para dados acessados dentro e fora
de segdes criticas. Para os dados compartilhados acessados dentro de segoes criticas, LAP viabiliza
o ugo de protocolo de atnalizagiao para manutengdo da coeréncia, porque permite que as atual-
izacoes sejam enviadas de forma bastante seletiva. Para dados compartilhados acessados fora de
secdes criticas, entretanto, AEC matém a coeréncia através de protocolo de invalidagio para nio
sobrecarregar a rede com grande quantidade de mensagens.

Por falta de espago, nio apresentamos AEC em detalhes nesse artigo. Os mesmos podem ser
encontrados em [11]. Nos paragrafos seguintes, apresentamos apenas a descricio detalhada da
operagio de barreira, a qual foi implementada de forma diferente do apresentado em [11].

Barreiras dividem a execugao da aplicagiao em fases. Apds a execugao de uma barreira, uma
nova fase é iniciada e todos os processadores devem ter a mesma visio da meméria compartilhada.
Assim, numa barreira, AEC tem que garantir a visibilidade de todas as modificagdes realizadas
na fase anterior. Essa visibilidade é garantida pelo processador gerente da barreira. Ao chegar
a uma barreira, cada processador envia para o processador gerente a identificagao das paginas
alteradas fora de segdes criticas e de cada segdo critica utilizada. Logo em seguida, o processador
pode comegar a criar os diffs relativos aos acessos realizados fora de secdes criticas. Em geral, essa
criagao de diffs consegue se sobrepor quase totalmente com o tempo de espera na barreira.

O processador gerente coleta as informagoes de todos os processadores e determina sobre quais
modificagoes cada processador deve ficar ciente. O gerente informa sobre as modificages realizadas
fora de segGes criticas, através de avisos de escrita, write-notices-out. Um write-notice-out
indica que uma pdgina foi alterada fora de segao critica numa determinada fase, mas nao contém
as alteragdes realizadas na pagina. Ele contém apenas a identificagio do processador que alterou a
pagina e em qual fase se deu essa alteracio. Para as modificagdes realizadas dentro de se¢oes criticas,
o gerente utiliza um outro tipo de aviso de escrita, write-notice-in. Um write-notice-inindica
que a pagina foi alterada em fase anterior sob determinada segao critica. Ele contém a identificagao
da segao, do seu iltimo dono e em qual fase se deu a alteragao.

Ao receber um write-notice-out e/ou um write-notice-in, o processador invalida a pagina
correspondente. Note que para uma mesma pdgina um processador pode receber diversos avisos
de escrita. Quando ocorre uma falta de pdgina, entdo, o processador requisita aos outros pro-
cessadores os diffs correspondentes as modificagoes realizadas dentro e fora de segoes criticas na
pigina. Considerando que essas modificagdes podem ter ocorrido em fases distintas, e, portanto,
podem sobrepor-se, AEC considera a fase em que a modificagao foi realizada quando da aplicagao
dos diffs.

3 AEC-light

3.1 Modelo de Programacao

O modelo de programagao utilizado pelo protocolo AEC-light apresenta, tal qual o modelo de
programacao utilizado por AEC, interface com primitivas lock/unlock e barreira. Entretanto, para
uma aplicagao executar corretamente em AEC-light, ela deve atender as seguintes restrigdes: a)
para cada estrutura compartilhada deve existir uma varidvel de sincronizagio correspondente; b)
todos os acessos a dados compartilhados devem ser feitos em seges criticas; e c) operagoes de
barreira devem servir somente para sincronizagio global, nao para coeréncia.

A primeira restrigao impoe que o programador estabelega uma varidvel de sincronizagao para
cada dado compartilhado, sendo que um mesmo dado compartilhado deve ser sempre acessado
sob a mesma segdo critica. A segunda restri¢ao ¢ a base do modelo de programagao utilizado por
AEC-light, todos os acessos a dados compartilhados, sejam eles de leitura ou de escrita, devem ser
realizados dentro da segio critica correspondente. Ja a terceira restrigio é uma consequéncia direta
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da segunda restrigao, se todos os acessos sio protegidos por locks, entao nao hd necessidade de se
garantir coeréncia também na barreira.

Uma aplicagio que atende as trés restricoes acima executa corretamente no protocolo AEC-
light. No entanto, para evitar problemas de desempenho causados pelo excesso de sincronizagao.
AEC-light oferece duas primitivas de lock que nao requerem nenhum tipo de sincronizacao.
lock-reader/unlock-reader e lock-alone/unlock-alone, além das primitivas lock/unlock
padrao. As primitivas lock-reader/unlock-reader delimitam secdes criticas de acesso nio
exclusivo, devendo ser utilizadas quando, numa determinada fase da computa¢io, os proces-
sadores vio realizar apenas acessos de leitura aos dados protegidos pelas secdes. As primitivas
lock-alone/unlock-alone delimitam segGes criticas de escrita por um tnico processador. de-
vendo ser utilizadas quando, numa determinada fase da computagio, um inico processador escreve
no dado compartilhado.

3.2 O Protocolo

Tal qual AEC, AEC-light utiliza a pdgina como unidade de coeréncia, permite a existéncia de
miiltiplos escritores simultineos para a mesma pagina e utiliza twins e diffs para detectar as mo-
dificagoes realizadas numa determinada péagina.

AEC-light nao precisa dar tratamento diferenciado para os dados compartilhados, porque todos

sao acessados dentro de segdes criticas. Dessa forma, utiliza somente protocolo de atualizagio para
manter a coeréncia dos dados. A técnica LAP é utilizada da mesma forma que em AEC para
primitivas lock/unlock padrao apenas.
Sincronizagdo Local. Conforme mostramos no modelo de programagao de AEC-light, o progra-
mador pode utilizar trés tipos diferentes de primitivas lock/unlock. As primitivas lock/unlock
padrao sao implementadas em AEC-light exatamente da mesma forma que em AEC. Portanto,
vamos nos ater aqui a descrigao das outras duas primitivas de lock.

As primitivas lock-reader e lock-alone sdao implementadas de forma bem parecida. Quando
um processador executa um lock-reader ou um lock-alone numa variavel de sincronizagio s, ele
deve solicitar ao iltimo dono todos os diffs associados a s, caso ele nao tenha sido previsto como
provavel préximo acquirer de s. Ao receber os diffs, o processador os aplica em suas respectivas
paginas. A grande diferenga na implementagao dessas duas primitivas estd nessa aplicagdo de
diffs. A primitiva lock-reader simplesmente os aplica para permitir a leitura correta dos dados.
Ji na primitiva lock-alone, como havera escrita no dado, antes de aplicar os diffs, sio criados
twins para suas paginas. A primitiva unlock-reader nio realiza nenhuma operagio; ela pode ser
utilizada opcionalmente pelo programador para efeito de delimitagdo da secio critica. Na primitiva
unlock-alone, o processador cria os diffs das piginas escritas e os associa a s.

Sincronizagdo Global. Em AEC-light a barreira funciona somente como sincronizagio global,
ndo hd necessidade de se garantir coeréncia de dados. Portanto, ndo hd necessidade de se utilizar
avisos de escrita (write-notices-out e write-notices-in) e nem de se invalidar paginas.

Junto a tarefa de sincronizagao, a barreira em AEC-light é utilizada também para trocar algumas
informagoes iteis as primitivas lock-reader e lock-alone. Essas informagdes sio: a identificagio do
iltimo dono de cada secao critica e o conjunto de paginas alteradas sob cada lock-alone. A troca
dessas informagdes na operagao de barreira evita que num pedido de lock-reader ou lock-alone em
s, o processador tenha que requisitar ao gerente de s a identificagdo do ultimo dono de s, e também
evita que a cada unlock-alone em s o processador tenha que informar ao gerente sobre o conjunto
m, de paginas alteradas sob s.

A troca dessas informagoes é feita junto com as mensagens de sincronizagio da barreira. Ao
chegar a uma barreira, o processador envia uma mensagem ao gerente avisando que ji estd pronto
para a sincronizagao global. Nessa mensagem ele envia também a identificagio de cada varidvel s
utilizada num lock ou lock-alone na fase anterior, juntamente com o conjunto m,. Enquanto espera
pelo término da barreira, o processador pode aplicar quaisquer diffs recebidos por antecipacio.
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Depois que o gerente tiver recebido mensagens de todos os processadores, ele determina quais
processadores sdo os iiltimos donos de cada lock e envia mensagem de volta para todos os proces-
sadores liberando a barreira. Nessa mensagem o gerente envia também a identificagao do iltimo
dono de cada lock s e para o processador gerente de s, ele envia o conjunto m;.

4 Metodologia

4.1 Ambiente

Para avaliar o desempenho da implementagao de AEC e AEC-light utilizamos um multicomputador
IBM SP2 do Niicleo de Computagio Eletronica da Universidade Federal do Rio de Janeiro, com
oito nés de processamento. em modo exclusivo.

O sistema base utilizado em nossas avaliagoes foi o TreadMarks da Universidade de Rice [8],
o qual é o mais difundido protocolo na classe de sistemas software DSM. TreadMarks utiliza a
pdgina como unidade de coeréncia e protocolo de invalidagao para manutengao da coeréncia dos
dados compartilhados. O modelo de consisténcia empregado é o Lazy Release Consistency[7]. Para
determinar quais modificagoes devem estar visiveis num processador quando ele executa um acquire,
o sistema divide a execugao do programa em intervalos e computa um vetor de timestamps para cada
intervalo. Esse vetor descreve uma ordem parcial entre os intervalos de diferentes processadores.
Ao executar um acquire, um processador p envia uma mensagem para o gerente de s, que avanga
esse pedido para o iltimo dono da segao critica. Este compara seu vetor de timestamp com o
de p e envia para p os respectivos avisos de escrita (write-notices) das paginas. O processador p
invalida as paginas para as quais recebeu wrile-notices. Quando ocorre uma falta de pagina, o
processador consulta sua lista de write-notices e requisita as modificagoes feitas na pdgina para os
devidos processadores.

4.2  Aplicacoes

Utilizamos trés aplicagbes em nossos experimentos: 1S, Water e MigDepth. IS e Water fazem
parte do pacote de distribuigao de TreadMarks e MigDepth é uma versdo de migrago sismica 2D
da Petrobras [4]. IS classifica um vetor de N inteiros, utilizando chaves no intervalo [0, Bmax),
através da técnica bucket sort. As chaves sdo igualmente divididas pelos processadores e cada
iteragao consiste de trés fases. Na primeira fase, o vetor global é inicializado pelo processador 0.
Na segunda, processadores armazenam seus resultados locais no vetor global. Este armazenamento
é feito dentro de uma inica secao critica. Na iltima fase, os processadores léem o vetor global para
classificar suas chaves locais. A entrada foi N = 2%, B, = 2'% e 10 iteragdes.

MigDepth faz migragao 2D pos-estaqueamento usando o método w—z. A paralelizagio é obtida
através de particionamento por profundidade. Cada processador extrapola a se¢do sismica para
um determinado conjunto de profundidades. Como a migragio de cada profundidade depende da
anterior, a computagao € feita em modo pipeline. Este pipeline é controlado com uso de locks. A
entrada utilizada foi de 128 x 128.

Water calcula as forgas e potenciais de um sistema de moléculas de dgua no estado liquido.
As moléculas sio distribuidas igualmente entre os processadores. Em cada iteracio virias fases
sao computadas. Numa fase inicial o processador 0 inicializa algumas somas globais. Na fase
seguinte, chamada fase intramolécula, cada processador computa valores de deslocamento para o
seu conjunto de moléculas. A terceira fase, utiliza os valores de deslocamento gerados na fase
anterior para computar as forgas entre as moléculas, essa fase é chamada de intermolécula. Cada
processador computa a interagao entre todas as moléculas em sua partigio e mais n/2 outras
moléculas. Nessa fase, a atualizagio das forgas das moléculas é realizada dentro de segio critica, ha
uma segao critica por molécula. A quarta fase utiliza valores das forcas calculados na fase anterior e
calcula os valores corretos para as moléculas, condigdes de fronteira e a energia cinética do sistema.
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Figure 1: Tempo de Execugdo em TreadMarks, AEC e AEC-light.

Nessa fase cada processador realiza as computagées no seu conjunto de moléculas. Utilizamos como
entrada um conjunto de 512 moléculas com 10 iteragoes.

Note que optamos por estudar um conjunto reduzido, mas representativo de aplicagoes baseadas
em locks. 1S é um exemplo de aplicagio em que os dados compartilhados sio alterados dentro e
fora de segdes criticas e ilustra a utilidade de diferentes modelos de programacao. MigDepth é
um exemplo de aplicagio em que todas as modificagdes em dados compartilhados sio realizadas
sob segdes criticas e, portanto, executa com alteragdes minimas nos dois modelos de programagao.
Ja Water ilustra o caso em que utilizar pigina como unidade de coeréncia numa aplicagio com
granularidade fina de acesso pode levar a sérios problemas de desempenho.

5 Avaliagao de Desempenho

A figura 1 apresenta os tempos de execucdo paralela das nossas aplicagdes executando sob os
diversos protocolos no SP2. Todos os tempos sdo normalizados para os resultados de TreadMarks.
Na figura, o tempo de execugio é dividido em tempo de computagio (busy) que inclui também
tempo de falha na cache e na TLB; tempo de sincronizagao dividido em acquire (acq), release
(rel) e barreira (bar); overhead de falta de pagina (data); e overhead de ipe (ipc) que representa
o tempo que um processador gasta servindo pedidos remotos. A instrumentagio necessiria para
coletar esses tempos afeta o desempenho dos protocolos de forma negligivel.

5.1 IS

Conforme podemos observar na figura, AEC obteve em IS uma redugio de 29% no tempo total de
execugao em relagio a TreadMarks, em grande parte através de sensiveis redugdes nos overheads
de barreira e acessos a dados. Mais especificamente, AEC obteve 69% de redugdo no overhead de
falta de pagina; 41% de redugio no tempo de barreiras e 18% de redugdo no tempo de acquire.

A maior redugio obtida por AEC foi no overkead de falta de pigina. Para analisar esse overhead
com mais detalhes, vamos separd-lo em overhead de falta de pagina ocorrida dentro de segao critica
e overhead de falta de pdgina ocorrida fora de segdo critica. Para as faltas de pdginas ocorridas
dentro de segoes criticas, AEC obteve redugao de 66% em relagio ao sistema TreadMarks. Toda
essa redugdo foi obtida na segunda fase da computagio, onde o uso de protocolo de atualizagio e da
técnica LAP consegue evitar 51% das faltas geradas sob o lock que protege o vetor compartilhado.

Entretanto, de forma um tanto quanto surpreendente, AEC obteve redugio de 71% no tempo de
falta de pdgina ocorrida fora de segdo critica. Essas faltas ocorrem na terceira fase da computagéo.
onde os processadores léem o vetor compartilhado para classificar suas chaves locais. Embora AEC
e TreadMarks gerem o mesmo niimero de faltas de paginas fora de segio critica, o custo dessas faltas
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€ muito maior em TreadMarks. lsso se explica pelo fato de que em TreadMarks, um processador p,
ao tomar uma falta fora de segio critica numa pégina k, recebe do tltimo dono da seco critica que
protege o vetor compartilhado em média 5 diffs diferentes, relativos aos intervalos que ele ainda
nao recebeu. Em AEC como os diffs gerados dentro do lock que protege o vetor compartilhado sio
armazenados de forma combinada, nessa mesma requisigao p recebe somente 1 diff do tltimo dono
da segdo critica.

A redugio de 18% obtida por AEC no tempo de acquire pode ser explicada pela redugio no
nimero de faltas ocorridas dentro de segao critica. Em IS, como hd apenas um lock para proteger
todo o vetor compartilhado, a contengio por esse lock é alta. Assim, qualquer redugio no tempo
gasto dentro da segdo critica leva a uma redugdo no tempo de espera pela segio critica. Note que
a redugao obtida no tempo de acquire nio é diretamente proporcional 4 reducio no overhead de
falta de pdgina ocorrida dentro de segio critica. Isso porque o custo do acquire em AEC é maior
do que em TreadMarks quando o processador j4 estd esperando pelo lock. Em AEC, na espera por
um lock, um processador p deve aguardar por duas trocas de mensagens, do releaser para o gerente
e do gerente para p. Em TreadMarks, p aguarda somente a mensagem do releaser. O tempo de
release, embora pouco significante no tempo total, aumentou bastante em AEC, devido a criacio
de diffs ocorrida numa operagio unlock.

O efeito da redugio no tempo de segio critica teve impacto também no tempo de espera da
barreira, porque a segunda fase da computagio de IS apresenta espera serial pelo lock seguida de
uma operacao de barreira. Assim, quanto menos tempo o processador gasta no lock, mais cedo
chega & barreira.

O uso de um modelo de programagio mais complicado em AEC-light levou a uma redugio de
17% no tempo de execugio de IS em relagio ao protocolo AEC. Comparando os overheads gerados
pelos dois protocolos, vemos que em AEC-light quase ndo hd overkead de falta de pagina, e os
tempos de barreira e acquire foram reduzidos respectivamente em 19% e 17%.

A grande redugio obtida por AEC-light no overhead de falta de pagina ocorreu por dois motivos
principais. Primeiro, porque no modelo de programagio empregado por AEC-light nio h4 falta de
pdgina fora de segio critica. Essa busca de dados ocorre em operagdes lock-reader e lock-alone.
Segundo. porque o custo da falta de pagina ocorrida dentro de seio critica é menor em AEC-light
do que em AEC.

As faltas geradas dentro de segdes criticas ocorrem todas na segunda fase da computagio de
IS, onde os processadores escrevem no vetor compartilhado. Sendo que esse vetor ¢ inteiramente
inicializado pelo processador 0 na fase anterior. No modelo de programacio de A EC-light, a
inicializagio do vetor é realizada utilizando-se as primitivas lock-alone/unlock-alone. Dessa
forma, na segunda fase de computagio em AEC-light, somente o primeiro processador a escrever no
vetor requisita as modificagdes realizadas pelo processador 0 na fase anterior. Em AEC, entretanto,
a inicializagio do vetor compartilhado & realizada fora de segdo critica. Assim, na segunda fase da
computagao, todos os processadores requisitam as modificagoes realizadas pelo processador 0 na
fase anterior, aumentando o custo da falta de pagina.

5.2 MigDepth

Na figura 1 observamos que AEC obteve redugdo de 48% no tempo de execugio de MigDepth em
relagdo a TreadMarks, desta vez como resultado de redugdes nos overheads de acquire e acessos a
dados. Mais especificamente, AEC obteve 73% de redugdo no overhead de falta de pagina e 57%
de redugio no tempo de acquire.

Em MigDepth a maior redugio obtida por AEC foi, tal qual em IS, no overhead de falta pagina.
Sendo que em MigDepth este overhead compreende somente faltas de paginas ocorridas dentro de
segoes criticas, dado que todos os acessos a dados compartilhados sio realizados sob locks. Toda a
redugio no overhead de falta de pagina em MigDepth foi obtida pela eliminacio de 81% das faltas
de paginas ocorridas dentro de secées criticas pelo uso de protocolo de atualizagio com a técnica
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LAP. Nessa aplicagdo, como a computagio dos dados compartilhados procede como um pipeline. a
ordem com que os processadores pegam o lock é sempre a mesma, e, portanto, LAP consegue em
95% das vezes acertar suas previsées.

A redugio obtida no tempo de acquire se explica ndo s6 pela redugao no tempo de espera pela
segdo critica, causada pela eliminagio de faltas, como também pelo fato de que, quando ndo ha
espera pelo lock, o custo do acquire ¢ menor em AEC do que em TreadMarks. Em AEC, numa
operagao de acquire em uma segao critica disponivel, um processador p troca mensagens apenas
com o gerente do lock. Em TreadMarks, p deve enviar uma mensagem para o gerente, que envia
para o iltimo dono do lock, que entdo envia a liberagao de volta para p. Em MigDepth hi pouca
contengao pelos locks.

AEC e AEC:-light apresentam praticamente o mesmo tempo de execugio para MigDepth. Isso
se deve a que a (inica alteragio realizada em MigDepth para executar corretamente no modelo de
programagio de AEC-light ocorreu na fase de inicializagao, a qual ndo é computada no tempo de
execugio paralela.

5.3 Water

Water apresentou comportamento diferente das outras aplicagées. Como se observa na figura
1, o tempo de execugio aumentou em 17% para o sistema AEC. Analisando os overheads mais
importantes, vemos que AEC dobrou o overhead de falta de pdgina, aumentou em 13% o tempo de
barreira e reduziu em 32% o tempo de acquire.

O aumento considerdvel no overhead de falta de pigina se deve basicamente ao overhead relativo
as faltas de paginas geradas dentro de segdes criticas. Apesar da utilizagio de LAP e de protocolo
de atualizagdo, esse overhead aumentou 4 vezes. Isto se explica por uma caracteristica especial dessa
aplicagao. A cada processador é associado um conjunto de moléculas que estdo alocadas contigua-
mente nas paginas compartilhadas; cada pdgina contém aproximadamente 8 moléculas. Na fase
de computagao intermolécula, onde se concentra todo o processamento com locks, um processador
comega acessando as suas moléculas e em seguida acessa as moléculas de outros processadores. Em
TreadMarks, quando um processador p comega a acessar um conjunto de moléculas da pagina k,
ele gera somente uma falta de pigina ao acessar a primeira molécula de k (dado que p acessa todas
as outras moléculas de k antes dos outros processadores). Em AEC, entretanto, as modificacées
realizadas em segdes criticas diferentes sao tratadas de forma independente. Assim, para acessar as
moléculas de k, p gera 8 faltas quando LAP ndo acerta sua previsao. Na verdade, mesmo quando
LAP acerta a previsdo, p deve criar novo twin para k a cada operagio acquire.

A redugdo obtida no tempo de acquire se deve ao fato de nio haver contengio pelos locks, e.
conforme explicado na subsegio 5.2, o custo do acquire é menor em AEC do que em TreadMarks
quando nao hd espera pelo lock. O aumento ocorrido no tempo de release se explica pela necessidade
de criagdo de um diff a cada lock, e estd ainda exacerbado pela grande quantidade de operagdes
unlock dessa aplicagao.

O modelo de programagao diferenciado no protocolo AEC-light comprometeu seriamente o
desempenho de Water. Para esta aplicagao, AEC-light aumentou o tempo de execugio em 58% em
relagiao a AEC. O tempo gasto com a primitiva lock padrao é o mesmo para os AEC e AEC-light
protocolos. Entretanto, comparando overheads de busca de dados observamos que: o custo de falta
de pdgina dentro de segao critica é equivalente para os dois protocolos, enquanto que o tempo
gasto com busca de dados pelas primitivas lock-reader e lock-alone de AEC-light é o dobro
do overkead de falta de pagina ocorrida fora de segao critica em AEC. Esta diferenca se deve a
que lock-readers buscam dados com granularidade muito menor que uma pagina. Em AEC, numa
falta na pdgina k fora de segao critica, um processador p requisita as modificacdes realizadas nas
moléculas de k na fase anterior. Se um mesmo processador foi o iiltimo dono do lock que protege
todas as moléculas de k, em uma tinica mensagem ele envia todas as modificagées para p e a pigina
estd coerente para os acessos seguintes. Em AEC-light, essa mesma operagio é realizada com uma
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chamada a lock-reader para cada molécula. Assim, tendo 8 moléculas em uma pégina, p vai
requisitar as 8 moléculas, uma de cada vez, mesmo que todas as requisi¢des sejam para o mesmo
processador.

Em AEC-light, o tempo de release aumentou consideravelmente por causa do custo da operagio
unlock-alone, a qual envolve criagao de diffs. Em AEC, a criagao desses mesmos diffs é realizada
durante a espera por uma barreira.

5.4 Sumario dos Resultados

Os resultados apresentados mostram que, tanto para AEC como para AEC-light. o uso de protocolo
de atualizagao juntamente com a técnica LAP permite sensivel redugio no overhead de busca de
dados compartilhados acessados dentro de uma segdo critica e tem efeito direto no tempo de espera
pela secdo critica e no overhead de barreiras,

Quando a unidade de acesso da aplicagio é maior que uma pagina e o padrao de acesso é
migratério, o armazenamento combinado das modificagdes realizadas dentro de segdes criticas em
AEC e AEC-light reduz a quantidade de dados transferida.

Jd quando a unidade de acesso é muito menor que uma pigina, é potencialmente ineficiente
manter a coeréncia na unidade de pagina, conforme mostram os resultados de Water para AEC
e AEC-light. Entretanto, dependendo do padrio de acesso da aplicagao, o uso do modelo LRC
permite que as agoes tomadas pelo protocolo de coeréncia, num acesso a um determinado dado
compartilhado, adiantem agdes de coeréncia para os outros dados contidos na mesma pégina.

O fato de que em AEC-light todos os acessos a dados compartilhados sdo protegidos por locks
permite outro tipo de redugdo no overhead de busca de dados. Com uma dnica requisicio ao
dltimo dono do lock que protege o dado, é possivel manter coerente um dado que foi escrito em
diferentes fases anteriores. Em contraste, num acesso fora de segio critica a um dado escrito em
virias fases diferentes, AEC e TreadMarks tém que requisitar todas as modificagoes realizadas nas
fases anteriores.

6 Trabalhos Relacionados

6.1 Modelos de Programagao

Sistemas baseados em RC ou LRC empregam um modelo de programagio simples, que exige so-
mente que os programas sejam propriamente sincronizados (properly labeled [3]). Ja os sistemas
Scope Consistency (o qual, na nossa visao, tem uma variante de EC como modelo de consisténcia) e
Brazos, aproveitam as vantagens de um modelo de consisténcia mais relaxado, sem a necessidade de
associagao explicita de varidvel de sincronizagio com dado compartilhado. Dessa forma, utilizam,
na maioria das vezes, modelo de programagio tio simples quanto o utilizado por RC e LRC. Os
sistemas Midway e AEC-light, na tentativa de diminuir o overhead gerado pelo protocolo, utilizam
modelo de programagao mais elaborado, com todos os acessos a dados compartilhados feitos dentro
de locks.

Pelo o que sabemos, o iinico trabalho que trata da comparagao entre diferentes implementagées
de EC com LRC é o trabalho de Adve et al [1]. Este trabalho, porém, nio faz uma andlise sobre
como o modelo de programagio pode ter efeito em certos overheads do protocolo e nio considera
técnicas como LAP.

6.2 Protocolos de Coeréncia e Eliminagao de Overheads

A maior parte dos protocolos de coeréncia sio baseados em invalidagdes. TreadMarks é um exemplo
desse tipo de sistema. AEC, em contraste, utiliza uma combinagio de invalidacées e atualizacoes.
As atualizagoes de fato permitem a eliminacio de overheads de falhas de acesso. Virios outros
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sistemas também utilizam esse tipo de combinagdo. O protocolo Lazy Hybrid [3]. por exemplo,
envia as atualizages na mensagem de liberagdo da segio critica quando o iltimo dono da segio
tem uma versido atualizada e sabe que o acquirer possui o dado. AEC envia as atualizacdes de
forma ainda mais agressiva, utilizando LAP.

ADSM [9] se adapta dinamicamente entre diferentes protocolos segundo o padrio de compar-
tilhamento exibido pelas pdginas da aplicagdo. AEC ndo apresenta nenhum tipo de adaptagio as
caracteristicas da aplicagao, entretanto, o algoritmo utilizado para categorizagio das pédginas de
ADSM é aplicavel a AEC.

ScC [6] e Brazos [13] utilizam EC com associagdo implicita, tal qual AEC. Entretanto, AEC
difere desses dois sistemas ja que ataca overheads através de sobreposicio com outros overheads
ou com tempo de computagdo e nao utiliza suporte de hardware especifico. Midway utiliza um
modelo de programacao similar ao de AEC-light, entretanto, a unidade de coeréncia empregada em
Midway é de um objeto, ao contrario de AEC-light que utiliza a pagina. Embora ambos os sistemas
utilizem protocolo de atualizagao para manutengao da coeréncia, AEC-light faz as atualizagoes com
antecedéncia devido ao uso de LAP.

7 Conclusoes

Esse trabalho mostrou os resultados da implementagéo real dos protocolos AEC e AEC-light, am-
bos baseados na técnica LAP. Nosso estudo preliminar de um conjunto representativo de aplicagoes
mostrou que AEC e AEC-light obtém grande redugio no overhead de acesso a dados compartilha-
dos em relagdo ao sistema TreadMarks. Esta redugio levou também a redugio de outros overheads,
como os tempos de acquire e barreira. Entretanto, observamos que, quando a aplicagio apresenta
granularidade fina de acesso na estrutura protegida pelo lock, AEC e AEC-light apresentam de-
sempenho inferior a TreadMarks. Concluimos que AEC e AEC-light ainda precisam ser ajustados
para tratar acessos a dados com granularidade fina. No futuro préximo, pretendemos tratar o pro-
blema de granularidade, além de estudar o impacto de novas variagdes no modelo de programagio
empregado.
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