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Rozdziat 1

Wstep

Wydajnos¢ jest jedna z najwazniejszych wlasnosci oprogramowania (obok takich cech jak np.
poprawnos$¢, niezawodno$¢, bezpieczeristwo). Optymalizacja oprogramowania pod katem wydajnosci
(zwana w dalszej czgsci ksiazki po prostu optymalizacja) oznacza dazenie do skrcenia czasu osiagnig-
cia pozadanego wyniku (time-to-solution). Czas uzyskania wyniku, zwany dalej czasem wykonania, jest
rozumiany jako czas przeksztatcenia danych wejsciowych dostarczanych programowi w dane wyjsciowe,
zadane przez uzytkownika.

Czas wykonania jest podstawowym parametrem analizowanym w badaniach nad wydajnoScia ob-
liczen. Ostatecznym celem modelowania wydajnoSci jest uzyskanie wzoréw pozwalajacych oszacowaé
czas wykonania konkretnego programu dla konkretnych danych wejsSciowych. Istotna cecha uzyskiwa-
nych oszacowan ma by¢ uwzglednienie wtasciwosci implementacji, dokonanej w konkretnym $rodowi-
sku programowania, oraz charakterystyk sprzetu, na ktérym dokonywane sa obliczenia. W tym miejscu
modelowanie wydajnosci (performance modelling) rézni si¢ istotnie od klasycznej analizy ztozonoS$ci
obliczeniowej. W tej ostatniej chodzi o uzyskanie oszacowania czasu wykonania, w ktérym wazny jest
rzad funkcji wyrazajacej czas wykonania w zaleznoSci od rozmiaru danych wejSciowych (ten ostatni ro-
zumiany jest czgsto w specyficzny sposéb, odpowiedni dla analizowanych algorytméw). W takim ujeciu
uwzglednienie implementacji i sprzg¢tu miesci si¢ w statych, najczg¢sciej niepodlegajacych szacowaniu,
pojawiajacych si¢ przy wyrazeniach zawierajacych parametr okreslajacy rozmiar danych.

W analizie wydajnosci dazy si¢ do uzyskania wzoréw wyrazajacych czas wykonania programéw bez
nieokreslonych statych. Oznacza to préby iloSciowego ujecia wptywu wiasnosci sprzetu komputerowego
wraz z jego oprogramowaniem, systemowym i narzgdziowym, na wykonanie programéw. Dokonywane
jest to poprzez odpowiedni dobdr specjalnych parametréw, uzyskiwanych teoretycznie lub eksperymen-
talnie, umieszczanych we wzorach na czas wykonania.

Wydajno$¢ przetwarzania, w najbardziej ogélnym ujeciu, mozna okresli¢ jako odwrotno$¢ czasu
wykonania. Im krétszy czas wykonania programu, tym wyzsza osiagnigta wydajnosé. Problemem w
badaniu wydajnosci jest fakt, ze czas wykonania jest wielkoScig tatwa do zdefiniowania i zmierzenia,
podczas gdy wydajno$¢ zazwyczaj ujmuje juz specyfike dziedziny zastosowan i konkretnego badanego
programu. W hipotetycznym przypadku programu realizujacego sekwencje takich samych operacji, wy-
dajnos¢ przetwarzania moze by¢ definiowana jako liczba operacji wykonywanych w jednostce czasu.
Czas wykonania jest wtedy ilorazem liczby operacji w programie przez wydajnos$¢ przetwarzania. Naj-
czgéciej w praktyce, uzyskanie oszacowan czasu wykonania wymaga zastosowania znacznie bardziej
ztozonych wzoréw i miar wydajnosci.

Dokonywane w ksiazce analizy wydajnoSci dotycza programéw, a wigc implementacji algorytméw w
Srodowiskach programowania. Algorytm jest tutaj rozumiany jako ogélny przepis rozwiazania problemu
obliczeniowego. Podstawowym, stosowanym w ksiazce, sposobem zapisu algorytméw jest pseudokod,
majacy by¢ intuicyjnie zrozumialy (do nadania struktury zapisowi algorytméw stosowane sg standar-
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dowe konstrukcje wykorzystywane w najpopularniejszych jezykach programowania). Drobne modyfi-
kacje algorytmu dokonywane w réznych implementacjach, jak np. czgsto stosowana zmiana kolejno-
Sci wykonywania petli, sg traktowane jako nie zmieniajace istoty algorytmu. W tym ujeciu ztozono$¢
obliczeniowa algorytmu pozostaje bez zmian, r6znig si¢ natomiast oszacowania czasu wykonania dla
konkretnych implementacji (konkretnych programéw).

W klasycznej analizie ztozono$ci obliczeniowej, oszacowania wyrazane sa najczesciej liczba tzw.
operacji dominujacych. Operacje dominujace sa okreSlane jako te sposréd realizowanych przy wykona-
niu algorytmu, ktére beda najbardziej znaczace dla rzeczywistego czasu wykonania. Operacje dominu-
jace moga by¢ rézne dla réznych algorytméw w réznych dziedzinach zastosowan. W niniejszej ksiazce
obszar zainteresowan ograniczony jest do wybranej grupy algorytméw, w ktérych operacjami dominuja-
cymi s3 podstawowe operacje wykonywane przez sprzet komputerowy, takie jak operacje arytmetyczne,
dostepy do pamigci, przestania danych przez magistrale i sieci komputerowe.

Wynika to czg$ciowo z wyboru obszaru informatyki, na ktérym gléwnie koncentruje si¢ ksiazka.
Podstawowe opisywane algorytmy naleza do numerycznej algebry liniowej i obejmuja podstawowe ope-
racje na wektorach (tablicach liczbowych) i macierzach. Operacje takie wystgpuja w wielu dziedzinach
zastosowan, sa migdzy innymi podstawa bardziej rozbudowanych metod w obszarze nauk obliczenio-
wych (computational science) i obliczenn naukowo-technicznych (scientific and technical computing).
Analiza i optymalizacja tego typu algorytméw jest zwiazana od lat z dziedzing obliczefi wysokiej wy-
dajnosci (high performance computing).

Zaprezentowane w ksigzce sposoby analizy wydajnosci maja jednak charakter ogélny i moga byc¢
wykorzystane w szerszym konteks$cie, dla algorytméw innych rodzajéw, operujacych na innych typach
danych, wykorzystywanych w rozmaitych galeziach informatyki. Takimi przyktadowymi obszarami za-
stosowan, w ktérych istotna jest wydajno$¢ przetwarzania i w ktérych stosowaé mozna techniki oma-
wiane w ksiazce, sa grafika komputerowa, analiza danych czy uczenie maszynowe.

Zapis implementacji algorytmdéw jest dokonywany w ksiazce w jezyku C. Przyczyng jest z jednej
strony popularno$¢ jezyka C, z drugiej jego podobienstwo w zapisie podstawowych konstrukcji progra-
mistycznych do innych jezykéw programowania. Wazna cecha jezyka C jest takze to, ze wsrdd stosowa-
nych obecnie jezykdéw, jest on czgsto traktowany jako jezyk relatywnie niskiego poziomu (bez zaawan-
sowanych abstrakcyjnych konstrukcji), bedacy “blisko” sprzetu, a wigc dobrze nadajacy si¢ do analizy
wydajnosci.

Programy zawarte w ksigzce powinny pozwalaé na badanie wydajnosSci niezaleznie od systemu ope-
racyjnego i kompilatora. Na potrzeby tekstu wszystkie zostaly przetestowane w Srodowisku systemu
operacyjnego Linux, przy zastosowaniu popularnych kompilatoréw gcc i icc (ten ostatni, udostgpniany
darmowo, po spelnieniu odpowiednich wymagan, lub ptatnie przez firm¢ Intel, szczegdlnie dobrze na-
daje si¢ do badania wydajnosci wykonania na procesorach tej firmy). Do analizy wydajnosci omawia-
nych programéw wykorzystane zostalty wspomagajace narzgdzia, dostgpne powszechnie w darmowych
dystrybucjach Linuxa.

Elementem badania wydajnosci jest takze analiza kodu wykonywanego przez mikroprocesory, za-
pisanego w jezyku asemblerzﬂ W ksigzce nie wystgpuje bezposrednie uzycie calych programéw lub
funkcji zapisanych w kodzie asemblera, pojawiajq si¢ natomiast specjalne wstawki do kodu Zrédlowego
w jezyku C, zawierajace wywolania funkcji bezposrednio powiazanych z rozkazami procesora, odpo-
wiednio wykorzystywane przez kompilatory (tzw. compiler intrinsic functions).

Ksiazka skupia si¢ na interakcji sprzetu i oprogramowania, na analizie kodu Zrédlowego i kodu
asemblera programéw pod katem wydajnos$ci wykonania oraz modelowaniu wydajnosci. Ze wzgledu na
ograniczenia objetosci przedstawione sg tylko podstawowe aspekty optymalizacji, interakcji z systemem

"Pojecie “asemblera” jako programu narzedziowego stuzacego do tworzenia kodu wykonywalnego nie jest analizowane
w ksiazce, natomiast uzywane zamiennie sa dwa okreslenia zapisanego symbolicznie kodu ztozonego z rozkazéw procesora:
asembler i (nawiazujace do wspomnianego programu narzgdziowego) kod asemblera.



operacyjnym, wykorzystania bibliotek (w tym standardowych bibliotek jezykéw programowania). Oma-
wiane programy sa najczesciej krétkimi, prostymi procedurami, ktére mimo to pozwalaja na pokazanie
wielu aspektéw zlozonej problematyki wydajnosci obliczefi.

Organizacja ksiazki, wymagania wstepne, czytelnicy

Ksiazka jest poltaczeniem podrgcznika i monografii. Jako podrgcznik przedstawia catosciowy obraz
zagadnienia, poczawszy od podstaw, definiujac i odpowiednio ilustrujac wykorzystywane pojecia. Jako
monografia zawiera elementy zaawansowane, zwiazane z badaniami. Dla jasnoSci i prostoty wywodu
ksigzka czesto abstrahuje od szczeg6téw mniej istotnych dla podstawowego tematu, zbiera w catosé,
stosujac pewne uproszczenia, informacje zawarte w wielu Zrédtach. Nie dokumentuje tez wszystkich
Zrédet, wskazujac tylko najwazniejsze, najczgSciej bedace podrgcznikami zawierajacymi bardziej szcze-
gbélowe rozwinigcie zagadnieni pokrewnych do omawianych w ksiazce.

Zdecydowana wigkszo$¢ materialu zawartego w ksiazce mozna odszukaé w internecie (dotyczy to
np. wielu zamieszczonych rysunkéw), w postaci wiedzy rozproszonej w rozmaitych artykutach i innych
tekstach. Sensem powstania ksiazki jest z jednej strony przedstawienie spdjnego obrazu zagadnienia,
traktujacego temat szerzej niz pojedyncze, krétkie opracowania, a z drugiej przedstawienie go w jezyku
polskim, co moze mie¢ znaczenie dydaktyczne, ale takze przyczyniac si¢ do rozwijania polskiego stow-
nictwa w dziedzinie informatyki.

Ksiazka zaktada u Czytelnika pewien poziom wiedzy z obszaréw podstaw informatyki, architektur
systeméw komputerowych, systeméw operacyjnych, programowania w klasycznych jezykach procedu-
ralnych i obiektowych oraz obliczen rownoleglych. Zakres omawiany na kursach studiéw informatycz-
nych pierwszego stopnia powinien by¢ w zupetnosci wystarczajacy. Osoby nie studiujace informatyki, a
majace pewne doswiadczenie programistyczne, w tym doswiadczenie w programowaniu réwnolegtym,
takze nie powinny mie¢ ktopotu z korzystaniem z ksiazki.

Integralna czgscia ksiazki jest zestaw przyktadowych zadan i problemdw, omawianych i rozwiazywa-
nych w tekScie. Wybrane zadania, w formie ¢wiczen laboratoryjnych, przedstawione sa takze na stronie
http://galaxy.agh.edu.pl/~kbanas/WO/WO.html zwiazanej z kursem “"Wydajnos$¢ opro-
gramowania” prowadzonym przez autora. Poza oméwieniem problemdéw oraz wykorzystywanych przy
ich rozwiazywaniu sposobéw analizy oraz optymalizacji wydajno$ci, tematy ¢wiczen laboratoryjnych
zawieraja takze szereg, pominigtych w ksigzce, doktadnych instrukcji uruchamiania programéw czy ob-
stugi stosowanych aplikacji i narzedzi.

Ksiazka jest na biezaco redagowana i aktualizowana, wszelkie uwagi na jej temat mozna Kierowac
na adres internetowy pobanas @cyf-kr.edu.pl .


http://galaxy.agh.edu.pl/~kbanas/WO/WO.html
mailto:pobanas@cyf-kr.edu.pl

ROZDZIAL 1. WSTEP



Rozdzial 2

Wybrane techniki i narzedzia
wspomagajace analize wydajnoSci

2.1 Mikrobenchmarki

Obiektem badani w ksiazce sg algorytmy i programy wykonywane na wspétczesnych systemach kom-
puterowych, ztozonych z mikroprocesoréw, uktadéw pamigci, rozmaitych sieci potaczeniowych oraz
szeregu innych elementéw. Jedna z konsekwencji wysokiego stopnia ztozonosci samych systeméw obli-
czeniowych oraz ich interakcji z wykonywanym oprogramowaniem, jest trudno$¢, a niekiedy brak moz-
liwosci, uzyskania ilo§ciowych charakterystyk wydajnosci i oszacowan czasu wykonania, wylacznie na
podstawie teoretycznej analizy sprzetu.

Z tego wzgledu, czgsto konieczne staje si¢ wsparcie teoretycznych analiz technikami eksperymental-
nymi. Powszechnie stosowanymi narzgdziami w technikach eksperymentalnych sa benchmarki kompu-
terowe, specjalnie zaprojektowane programy lub Scisle okreslone zadania, wraz z warunkami ich wyko-
nania przez konkretne aplikacje, ktérych realizacja pozwala, po odpowiednich pomiarach, na obliczenie
zatozonych miar wydajnosci.

Benchmarki komputerowe sa stosowane do okreslania wydajnosci dla r6znych form oprogramo-
wania: grup programéw uzytkowych o zblizonej charakterystyce, wybranych elementéw sktadowych
systeméw informatycznych, powszechnie stosowanych funkcji bibliotecznych, czy zestawéw operacji
na danych. Waznym w rozwazaniach o architekturze sprzgtu rodzajem benchmarkéw sa mikrobench-
marki, stuzace do badania wydajnosci konkretnych komponentéw systeméw komputerowych. Zgodnie
ze swa nazwa mikrobenchmarki zawieraja krotkie, czgsto kilkulinijkowe, fragmenty kodu poddawanego
badaniu.

Poza testowaniem wydajnosci dobrze rozpoznanych elementéw sprzgtowych, mikrobenchmarki
moga petni¢ takze inna, specyficzna rolg. Czesto budowa i szczegdty funkcjonowania konkretnego
ukfadu nie sg publicznie udostgpniane przez producentéw lub tez wzajemne interakcje kilku uktadéw
nie sa latwe do przewidzenia dla konkretnego kodu. W takich przypadkach mikrobenchmarki mozna
wykorzystaé do wysnucia wnioskéw, lub postawienia hipotez, dotyczacych budowy i funkcjonowania
komponentéw systemu oraz ich interakcji w trakcie wykonywania programéw.

2.1.1 Kody mikrobenchmarkow - petle i dostepy do tablic

Kody mikrobenchmarkéw sktadaja si¢ najczesciej z prostych petli, pojedynczych i podwojnych, za-
zwyczaj wykonywanych wielokrotnie. W petlach tych realizowane sg operacje arytmetyczne, z ktérych,
dla celéw badan wydajnosci przeprowadzanych w ksiazce, najwazniejszymi beda operacje zmiennoprze-
cinkowe, a takze dokonywane sa dostgpy do danych w pamigci. Dane zazwyczaj przechowywane sa w

9
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AQ0O0 A01 A02
Al10 All Al2
A20 A21 A22

Rysunek 2.1: Macierz i oznaczenia jej elementéw

postaci tablic, a czas dostgpu do pojedynczej danej w trakcie wykonania, co bedzie doktadnie analizo-
wane w dalszej czesci ksiazki, zalezy od wzorca dostgpu do pamigci w kodzie. Wzorzec moze zaktadad
dostep w kolejnych iteracjach petli do kolejnych elementéw tablicy, do losowych elementéw tablicy, a
takze do elementéw tablicy oddalonych w pamigci o staty odstegp, ktéry mozna mierzy¢ liczbg bajtéw,
ewentualnie liczba elementéw tablicy.

Dla prostej petli

for (j=0; Jj<rozmiar_tab; j+=skok) tab[j]l++;

dostepy do tablicy danych tab, o rozmiarze rozmiar_tab, odbywaja si¢ poczawszy od pierwszego
elementu (o indeksie 0), kolejno do lokalizacji oddalonych o liczbg elementéw rowna wartosci zmienne;j
skok (dla wyrazenia odstgpu w bajtach, skok nalezy pomnozy¢ przez rozmiar pojedynczego elementu
tablicy, np. osiem bajtow dla liczb podwoéjnej precyzji).

Specjalna grupe benchmarkéw, zwigzanych najczesciej z numeryczng algebra liniowa, stanowig pro-
gramy realizujace algorytmy z dostgpami do tablic, ktdre przechowuja dane macierzy liczbowych. Ma-
cierze sa zbiorami elementéw, wygodnie zapisywanymi w postaci prostokatnej tablicy, ktére dla przy-
ktadowej macierzy A oznaczane beda jako A;;, gdzie ¢ jest indeksem wiersza, a j indeksem kolumny
macierzy (rys.[2.1). W przedstawionej na rysunku konwencji, stosowanej w catej ksiazce, indeksowanie
tak wierszy, jak i kolumn, rozpoczyna si¢, zgodnie z tradycja C, od 0.

Najprostszym sposobem przechowywania danych macierzowych jest wykorzystanie tablic dwuwy-
miarowych jako struktur danych w jezykach programowania. Przy standardowej alokacji w C tablicy
dwuwymiarowej o M wierszach i N kolumnach

double A[M] [N];

przechowywanie elementéw odbywa si¢ wierszami, co oznacza, ze w kolejnych komérkach pamigci
znajduja si¢ kolejne wyrazy wiersza, odpowiadajace kolejnym kolumnom, np. dla i-tego wiersza jego
pierwsze wyrazy umieszczone sa w pamigci w kolejnosci: A;o, Ai1, Aso, .... Po umieszczeniu wiersza
w pamieci, bezposrednio po nim znajda si¢ wyrazy nastepnego wiersza (rys. [2.2). Oznacza to takze, ze
kolejne wyrazy w dowolnej kolumnie, np. Ag;, A1;, Azj, ..., oddzielone beda w pamieci liczba wyrazéw
réwng dlugosci wiersza N (bgdacej jednoczesnie liczbg kolumn).

Przechowywanie macierzy kolumnami, jak na rys. 2.3 jest typowe dla jezyka Fortran i ze wzgledu
na jego popularno$¢ w obliczeniach technicznych, wciaz czgsto stosowane w rozmaitych bibliotekach.
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Rysunek 2.2: Tlustracja przechowywania macierzy wierszami

AQO| |AO01| |AOZ2
Al10] |All| |AlZ2
A20] |A21| |A22

Aij

Rysunek 2.3: ITlustracja przechowywania macierzy kolumnami

Przechowywanie macierzy w tablicach jednowymiarowych

Dla wigkszos$ci implementacji rozwazanych w ksiazce do przechowywania elementéw macierzy sto-
sowane bgda tablice jednowymiarowe. Daje to wigksza elastyczno$¢ w programowaniu, wprowadzajac
niewielkie tylko komplikacje. Przechowanie macierzy w tablicy jednowymiarowej polega na zdefinio-
waniu pojedynczej tablicy o rozmiarze pozwalajacym na przechowanie wszystkich wyrazéw:

double a[MxN];

W technice tej mozliwy jest wybor sposobu przechowywania macierzy: wierszami (row major) lub ko-
lumnami (column major). Sposéb przechowywania wierszami, odpowiadajacy standardowej praktyce
jezyka C, oznacza, ze wyraz A;; tablicy A znajduje si¢ w elemencie o indeksie a [1*N+7] (i-ty wiersz,
Jj-ty element w wierszu = j-ta kolumna). Przechowywanie kolumnami bedzie polegalo na przypisaniu
wyrazowi A;; miejsca w pamigci a [1+3+N].
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Przegladanie macierzy zapisanych w postaci tablic jednowymiarowych nadal najczgSciej realizowane
jest w podwdjnej petli, po wierszach i kolumnach. Dla tablic przechowywanych wierszami, przegladanie
z petla po wierszach jako zewnetrzna:

for (1=0;1i<M; i++) {
for (3=0; J<N; j++) {
alixN+3] ... // A[1][7]]

}

polega na odwiedzaniu kolejnych komérek w pamigci. Przegladanie z petla po kolumnach jako ze-
wnetrzna:

for (j=0; J<N; j++) {
for (1=0;1i<M; i++) {
ali*N+3] ... // A[11[3]

}

oznacza odwiedzanie w kolejnych iteracjach wyrazéw oddalonych o N elementéw, a wigc kolejne do-
stepy do pamigci ze skokiem np. 8*N bajtéw dla zmiennych podwdjnej precyzji.

W praktycznych przyktadach w ksiazce uzywane sa zawsze macierze kwadratowe, najczgsciej wy-
stepujace w zastosowaniach naukowo-technicznych. W macierzach takich liczba wierszy i kolumn jest
rowna i okre§lana jest jako wymiar macierzy, najczgsciej oznaczany przez IN. W sytuacji takiej rozmiar
macierzy wynosi NxN.

Array padding czyli rozciaganie tablic

Dostep do komoérek pamigci w kolejnych iteracjach petli ze skokiem o pewna liczbe bajtéw moze
powodowaé op6Znienie dziatania programu, szczegd6lnie widoczne dla specyficznych rozmiaréw skoku.
Moze zdarzy¢ si¢ tak, ze skok przy dostgpie do tablicy w algorytmie operujacym na macierzach za-
lezy od wymiaréw macierzy (np. w opisanym powyzej dostgpie do kolejnych elementéw w pojedynczej
kolumnie, w przypadku przechowywania macierzy wierszami).

Popularng technika zapobiegania ewentualnym przyrostom czasu wykonania dla specyficznych roz-
miaréw macierzy jest technika array padding, co w dalszej czgSci ksiazki bedzie okreSlane jako rozpy-
chanie lub rozciaganie tablic. Polega ona na zaalokowaniu tablic wigkszych niz wymagane w algorytmie,
co pozwala migdzy innymi na uniknigcie niekorzystnego wzorca dostgpdéw do pamigci (array padding
mozna stosowa¢ takze w innych optymalizacjach, niekoniecznie zwiazanych z korzystaniem z pamigci).

Dla tablic dwuwymiarowych zamiast alokowac

double A[M] [N];
definiuje si¢ tablicg o wydtuzonym wierszu:
double A[M] [N+O];

gdzie parametr O dobierany jest odpowiednio do wymagan optymalizacji. Algorytmy modyfikuje si¢
tak, zeby niezaleznie od rozmiaru zaalokowanej pamigci dotyczyly tylko wyrazéw odpowiadajacych
oryginalnym tablicom, ewentualnie wypetnia si¢ powigkszone tablice, tak aby operujac na dodanych
wyrazach nie powodowac zmiany wynikéw algorytmu.

W przypadku stosowania tablic jednowymiarowych, alokacja w technice array padding dotyczy
M* (N+0O) wyrazow, a dostep do wyrazu A;; macierzy przechowywanej wierszami w tablicy a (w i-
tym wierszu i j-tej kolumnie), uzyskuje si¢ za pomoca notacji a [i* (N+0) +3].
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2.2 Narzedzia wspomagajace analiz¢ wydajnosSci

W ksiazce wykorzystywany jest szereg programow narzgdziowych typowych dla dziedziny badania
wydajnosci. Podstawowymi narzedziami sa tzw. profilery, shuzace do uzyskiwania czaséw wykonania
dla catych programoéw oraz ich poszczegélnych fragmentéw. Czgsto pozwalaja one takze na uzyskanie
dodatkowych informacji o zdarzeniach zwiazanych z wykonaniem programu, majacych istotny wptyw
na wydajnos$¢ (np. liczby dostgpéw do réznych rodzajéw pamigci).

Profilery moga dziala¢ w oparciu o kilka réznych zasad. Jedna z nich jest tzw. instrumentacja kodu,
polegajaca na dodaniu do programu, najczgsciej w trakcie kompilacji, fragmentéw przekazujacych infor-
macje o zdarzeniach (events) zwiazanych z wykonaniem kodu (np. wywotanie funkcji, przejscie w tryb
jadra systemu operacyjnego, itp.).

Inng z zasad dziatania profileréw jest statystyczne probkowanie (statistical sampling). W trakcie
wykonania programu (z kodem wykonywalnym poddanym wcze$niejszej instrumentacji, ewentualnie w
przypadku realizacji programu pod kontrola odpowiedniego Srodowiska nadzorujacego), w okreSlonych
odstgpach czasu, przetwarzanie jest przerywane i odczytywane sa dane majace znaczenie dla analizy
wydajnosci. Pobierane moga by¢ dane réznego rodzaju, np. stan stosu wywotan (execution stack, call
stack) lub zawartoS¢ specjalnych rejestréw procesora (tzw. licznikéw sprzgtowych, hardware counters),
zliczajacych wskazane zdarzenia dotyczace uzycia sprzgtu (hardware events), takie jak np. dostgpy do
pamigci, takty zegara, wykonane rozkazy (bardziej szczegétowy opis wykorzystania licznikéw sprzgto-
wych znajduje si¢ w p.[3.9). Ze wzgledu na statystyczna nature zbierania danych, gdzie wnioskuje si¢ o
catosci wykonania programu na podstawie probkowania w wybranych chwilach czasu, wyniki zwracane
przez tego typu profilery bywaja obarczone bledami. Raportowana liczba zdarzenn moze by¢ rézna od
rzeczywistej (zazwyczaj w granicach kilku, kilkunastu procent), pewne rzadziej wystgpujace zdarzenia
moga zosta¢ pominigte.

Nadzorowanie wykonania programu moze przybiera¢ rézne formy. Od prostego zbierania danych
dotyczacych zdarzefi lub uzyskanych z prébkowania, az do petnienia funkcji maszyny wirtualnej, ktéra
staje si¢ Srodowiskiem wykonania programu. W takim przypadku, program nadzorujacy, wykonujacy
pojedyncze instrukcje kodu, uzyskuje mozliwos¢ precyzyjnego badania wszystkich zdarzen podczas wy-
konania. Wada takiego podejScia jest wystepujacy najczesciej duzy narzut czasowy zwiazany z realizacja
obliczenn w ramach takiej maszyny wirtualnej. Narzut ten moze by¢ relatywnie niewielki w przypadku
kiedy program (np. w postaci odpowiedniego kodu posredniego, czgsto poddawanego uprzednio instru-
mentacji) standardowo wykonywany jest przy pomocy maszyny wirtualnej, np. dla maszyn wirtualnych
Javy lub .NET.

Informacje zbierane w trakcie wykonania moga by¢ na biezaco udostgpniane przez program nad-
zorujacy, np. w postaci graficznej, lub zapisywane w odpowiednich plikach. Dane z plikéw moga by¢
odczytywane, interpretowane i wizualizowane przez dowolne programy rozpoznajace format zapisu.

Istnieja dwie podstawowe formy prezentacji danych zwiazanych z wykonaniem kodu, w szczegdl-
no$ci dotyczacych wydajnosci. Jedna z nich jest tzw. profil wykonania (execution profile), a druga Slad
wykonania (execution trace). Profil wykonania to zbiorcze zestawienie wybranych danych zebranych
w trakcie wykonania, w szczegdélnosci czaséw realizacji poszczegdlnych fragmentéw kodu: funkcji,
blokéw kodu, pojedynczych instrukcji. Dane moga by¢é wzbogacone o informacje zwiagzane z grafem
wywolan (np. ile razy dana funkcja wywotywana byta przez inng wybrang funkcje).

Slad wykonania to zapis zdarzenn w kolejnosci chronologicznej (rozmiar pliku $ladu, w przeciwien-
stwie do rozmiaru pliku profilu, ro$nie proporcjonalnie do czasu dzialania programu). W badaniach
wydajnosci, Slady wykonania sa szczegdélnie popularne przy wykonaniu w Srodowiskach przesytania
komunikatéw, gdzie pozwalajg na optymalizacj¢ sposobu i czasu komunikacji migdzy procesami.

W ksiazce stosowane sg narzedzia zbierania danych o wykonaniu powszechnie dostgpne dla darmo-
wych dystrybucji Linuxa. Najpopularniejszym z narzg¢dzi jest program gprof. Wykorzystuje on hybry-
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dowy mechanizm, taczac prébkowanie statystyczne z instrumentacja kodu (gprof wymaga kompilacji ze
specjalnymi opcjami, standardowo -p lub -pg). gprof tworzy tzw. ptaski profil (flat profile) oraz profil
z drzewem wywolan (call graph). Plaski profil zawiera informacje o czasie wykonania poszczegélnych
funkcji kodu (bezwzglednym oraz procentowym w stosunku do czasu wykonania calego programu), w
tym takze ile czasu zajmowato wykonanie samej funkcji, bez innych wywotywanych przez nig proce-
dur, a ile facznie z nimi. Profil z drzewem wywotan rozréznia dla kazdej funkcji czasy jej wykonania
zaleznie od procedury wywotujacej te funkcje. Uzycie narzedzia gprof jest czesto pierwszym krokiem
optymalizacji kodu — stuzy do wykrycia tych procedur, w ktérych program spedza najwigcej czasu, a
wigc optymalizacja ktérych moze przynie$¢ najwigksze zyski czasowe.

Inne z wykorzystywanych, bardziej specjalistycznych narzedzi analizy wydajnoSci programéw, omoé-
wione sa w p6zZniejszych rozdziatach ksiazki, w miejscach ich bezpoSredniego zastosowania (np. narze-
dzie perf w p.[3.9.1] biblioteka PAPI w p.[3.9.1] narzedzie valgrind w p.[5.3.1)

Wydajnos¢ efektywna

Skutkiem ubocznym zastosowania pewnych technik optymalizacji, w tym takze np. array padding,
moze by¢ sytuacja, kiedy w implementacji pewnego algorytmu wykonuje si¢ dodatkowe operacje lub
dostepy do pamigci, nie wystgpujace w algorytmie i nie wptywajace na jego uzyteczne wyniki (w przy-
padku rozciagania tablic moze to dotyczy¢ dostgpéw do i operacji na dodanych elementach wiersza o
indeksach poza zakresem jego oryginalnej dtugosci).

Jesli wydajnos¢é programu wyrazana bedzie w liczbie operacji na sekundg Iub liczbie dostgpéw na
sekundg¢ (co moze by¢ takze ttumaczone na szybkos¢ transferu danych z pamigci), mozna przyjac kon-
wencje¢ uwzgledniania tylko tych operacji i dostepéw, ktére wystepuja w oryginalnym algorytmie, tzn.
takich, ktére wykonuja uzyteczna praceg, ze wzglgdu na wynik obliczen.

Taki sposéb liczenia wydajnosci przyjmowany bedzie we wszystkich badanych w ksiazce progra-
mach uzytkowych. Wyjatkiem od tej reguty beda pewne mikrobenchmarki, ukierunkowane wytacznie na
badanie funkcjonowania samego sprzgtu.

Zastosowane podejscie, uwzgledniania wytacznie operacji uzytecznych, a nie wszystkich wykona-
nych przez sprzet, jest odpowiednie nie tylko w przypadku wspomnianych technik optymalizacji (ktére
moga wprowadzaé nieuzyteczne, dodatkowe operacje, w celu skrécenia czasu wykonania programu), ale
wynika takze np. z analizy pracy procesoréw (rdzeni). Czgsto wykonuja one wiele operacji nie odpo-
wiadajacych instrukcjom kodu (i rozkazom asemblera), np. przy stosowaniu, omawianych w dalszych
czedciach ksiazki, technik wykonania spekulatywnego (speculative execution), takich jak np. pobieranie
z wyprzedzeniem (prefetching) czy przewidywanie skokéw (branch prediction). Z przyjecia zatozenia,
ze wydajno$¢ dotyczy tylko operacji efektywnie wykonanych na potrzeby aplikacji, w pewnych przy-
padkach moze wynikaé takze wzgledna przydatno$¢ zliczania zdarzeri sprzgtowych — w analizie istotne
jest nie tyle ile operacji, zliczanych przez liczniki sprzgtowe, wykonat procesor (rdzen), ale ile z tych
operacji przetozyto si¢ na efektywna prace programu.



Rozdziat 3

Model przetwarzania i wydajnoS¢ obliczen
kodu sekwencyjnego na pojedynczym
rdzeniu mikroprocesora

3.1 Mikroarchitektury — architektury rdzeni mikroprocesorow

Ze wzgledu na ogromny stopien ztozonosci systemow obliczeniowych, spojrzenie na ich architekture
jest w ksiazce z koniecznosci uproszczone i skupia si¢ na wybranych elementach, ktérych wplyw na wy-
dajno$¢ obliczen daje si¢ przesledzi¢ na poziomie analizy kodu Zrédtowego oraz sterowania parametrami
wykonania programéw.

Zawarty w niniejszym punkcie opis mikroarchitektury, dotyczy podstawowych cech architektury po-
jedynczego rdzenia mikroprocesora, odpowiadajacego klasycznej jednostce przetwarzania pojedynczego
watku obliczen (pojedynczej sekwencji rozkazéw). Jednostka taka byta okreSlana tradycyjnie jako pro-
cesor (CPU, central processing unit), stad tez nazwy rdzef i procesor czgsto w ksigzce uzywane sa
zamiennie (czasem stosowana jest takze nazwa procesor logiczny

Prezentacja architektury pojedynczego rdzenia mikroprocesora, podobnie jak opisy innych elemen-
tow sprzetowych, jest gdzieniegdzie dokonywana na poziomie elementarnym. Ma to migdzy innymi za
zadanie wprowadzenie i jednoznaczne zdefiniowanie szeregu podstawowych pojeé stosowanych w dal-
szej czgSci ksiazki przy analizie i optymalizacji wydajnoSci wykonania programow.

3.2 Architektura von Neumanna

Podstawowym modelem mikroarchitektury pojedynczego rdzenia, bedacym punktem wyjscia analiz
i realizowanym (z ewentualnymi modyfikacjami) we wszystkich wspétczesnych systemach kompute-
rowych, jest model architektury von Neumanna. Sposéb modyfikacji i rozbudowy jej podstawowych
elementéw definiuje szereg istotnych réznic migdzy wspéiczesnymi mikroarchitekturami.

Maszyna von Neumanna, jako podstawowy model obliczeniowy, sktada si¢ z jednostki centralnej
(CPU, Central Processing Unit), potaczonej za pomoca odpowiednich kanatéw komunikacyjnych z ukta-
dem adresowalnej binarnej pamigci gtéwnej (main memory). Procesor realizuje program zapisany w pa-
migci gtéwnej, korzystajac z danych wejSciowych, przechowywanych w tej samej pamigci, i zapisujac
wyniki obliczen, takze w pamigci gléwne;j.

! Pojedyncze uktady scalone majace postaé¢ mikroprocesoréw wielordzeniowych, beda w ksiazce czasami takze skrétowo
nazywane procesorami, w sytuacjach kiedy kontekst jawnie wskazuje, ktére znaczenie okreslenia procesor jest wtasciwe.

15
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Adresowalno$¢ pamigci oznacza, ze mozna podzieli¢ pamigé gléwna na podstawowe elementy, za-
wierajace bity informacji, nazywane dalej komérkami pamigci (memory cell, memory location). Kazda z
takich komérek posiada adres, dzigki ktéremu mozliwe jest pobieranie i zapisywanie danych w dowolnej
komorce. Rozmiar (w bitach) pojedynczej (czyli posiadajacej jeden adres) komorki pamigci moze byé
rézny, we wszystkich przyktadach wykorzystywanych w ksigzce wynosi jeden bajt (bgdacy standardowa
jednostka dla najwazniejszych wspoétczesnych mikroprocesorow).

W pamigci przechowywane sa dane o r6znym typie, takie jak znaki, liczby catkowite, liczby zmien-
noprzecinkowe. Pojedyncze zmienne okreslonych typéw moga by¢ reprezentowana za pomoca réznej
liczby bajtéw. Stad, w niniejszej ksigzce, pojecia adresu 1 komorki pamigci sg czgsto uzywane w zna-
czeniu mniej $cistym, a bardziej ogélnym: czgsto stosowane beda okreslenia: “komodrka przechowujaca
liczbg” (cho¢ w rzeczywistosci liczba moze by¢ przechowywana w kilku komdrkach), ”adres zmienne;j”
(co oznaczac bedzie adres pierwszej komoérki, w ktérej znajduja si¢ bity danej liczby).

Program w pamigci gtéwnej sktada si¢ z ciagu przechowywanych rozkazéw (instructions). Wykona-
nie programu przez procesor polega na pobieraniu kolejnych wykonywanych rozkazéw (kolejny wyko-
nywany niekoniecznie oznacza kolejny przechowywany w pamigci, np. przy realizacji rozkazu skoku),
a nastgpnie ich przetwarzaniu. Perspektywa przyjeta w niniejszej ksigzce, zwiazana z analiza wydajno-
Sci wykonania, preferuje zawsze spojrzenie na wykonywane rozkazy, a nie rozkazy zapisane w kodzie
binarnym. Wydajno$¢ staje si¢ istotna w przypadku wykonywania wielkiej liczby rozkazéw (rzgdu co
najmniej miliardéw), co zawsze przekracza liczbg rozkazéw w kodzie binarnym. W skrajnych przypad-
kach, przy uzyciu petli o bardzo duzej liczbie iteracji, analizowany kod binarny moze zawiera¢ tylko
kilka lub kilkanaScie rozkazéw. W praktyce oznacza to, ze czgsto przy analizie wydajno$ci obiektem za-
interesowania sa tylko wybrane, czgsto krétkie fragmenty kodu, ktére jednak prowadza do duzej liczby
realizowanych rozkazéw i znacznego czasu wykonania (tzw. punkty zapalne, hotspots).

Podstawowymi rozkazami, uwzglgdnianymi w niniejszej ksigzce, wykonywanymi przez procesory
sa:

e pobieranie z pamigci i zapis do pamigci
e operacje arytmetyczne

e operacje logiczne

e transfer sterowania, skoki

e operacje wejscia/wyjscia

Rozkazy, jak widaé z powyzszego zestawienia, zawsze oznaczaja wykonanie pewnej operacji, ktéra
moze posiadaé od zera do kilku argumentéw (zazwyczaj maksymalnie trzech). Argumentami rozkazéw
moga by¢ liczby (argumenty bezposSrednie), zawartos¢ rejestrow, traktowanych jako komérki wewnetrz-
nej pamigci procesora o okreslonym rozmiarze i indywidualnych nazwach, oraz zawarto$¢ komoérek pa-
migci, dostgpna dzigki adresowi przechowywanemu w rejestrach.

W ksiazce dla ilustracji zagadnienn wydajnosci obliczen, pojawiaé si¢ beda przyktady kodu, reali-
ZOowanego przez procesory, zapisanego w wersji jezyka asemblera typowej dla systemdéw operacyjnych
z rodziny Unix. Oznaczeniami typowych, przyktadowych rozkazéw (wystepujacych np. w procesorach
rodziny x86) sa:

e mov : przesunigcie danych pomiedzy rejestrami i komdrkami pamieci (bez operacji pamigé-
pamigc)

e 1d, st :dostgpy do pamigci — pobranie i zapis

e add, sub, mul :dodawanie, odejmowanie, mnozenie argumentow
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e inc, dec:zwigkszenie, zmniejszenie o 1

e neg :zmiana znaku

e lea : obliczenie adresu (bez transferu danych)

e xor, and, or :dzialanialogiczne (na bitach argumentow)

e cmp : obliczenie wartoSci logicznej poréwnania dwéch argumentéw i zapisanie wyniku w odpo-
wiednich rejestrach procesora (rejestrach stanu)

e jmp : skok bezwarunkowy

e jge, Je, 71 :skoki warunkowe — przeniesienie sterowania do okreslonego miejsca kodu, za-
leznie od wyniku poprzedzajacej operacji poréwnania, zapisanego w rejestrze stanu

e call, ret :obstuga wywotan procedur

W ramach przyjetej notacji, zawartoSci rejestrOw (najczesciej stosowane beda rejestry 32 i 64-bitowe
oraz wektorowe) zapisywane sg ze znakiem % (np. $eax jako zawarto$¢ 32-bitowego rejestru eax),
a zawartoSci komoérek pamigci gtdéwnej z uzyciem nawiaséw (np. ($rax) jako zawartoS¢ komorek
pamigci o adresie poczatkowym zapisanym w 64-bitowym rejestrze rax). Liczba komérek pamigci,
ktérych dotyczy rozkaz, jest zalezna od konkretnego rozkazu, czasem nazwa rozkazu jest modyfikowana
w celu okreslenia rozmiaru argumentu.

W rozkazach procesora czgsto stosuje si¢ ztozone tryby adresowania, szczegdlnie wygodne przy
dostepie do elementéw tablic, gdzie pojedynczy adres obliczany jest na podstawie kilku wartosci. Dla
zapisu disp( base, index, scale) (w przyjetej w pracy notacji asemblera £86) obliczenie adresu ma postac:
adres = base + index*scale + disp, a wykorzystywanymi warto$ciami sa:

e baza (base) adresu (zawarta w odpowiednim rejestrze)

e indeks (index), zapisany takze w rejestrze, sluzacy czgsto jako reprezentacja indeksu elementu w
tablicy

e wspodlczynnik skalowania (scale), wykorzystywany do mnozenia przez warto$¢ indeksu, przy do-
stepie do tablic oznaczajacy rozmiar elementu tablicy (odstep pomigdzy kolejnymi elementami) w
bajtach, réwny 1, 2, 4 lub 8

e przesunigcie (disp), uzywane w sytuacji kiedy obliczany adres jest oddalony o disp bajtéw od bazy
1 nie jest zwigzany z dostgpem do tablic (ten sposéb adresowania jest powszechnie stosowany dla
zmiennych na stosie)

Specjalne uktady procesora stuzace do obliczania adreséw w powyzszej formie sa udostgpniane takze
dla rozkazéw, w ktérych nie dokonuje si¢ dostgpu do pamigci (np. 1lea, load effective address, oblicza-
jacy adres i zapisujacy go w rejestrze). Rozkazy te bywaja wykorzystywane przez optymalizujace kom-
pilatory do wykonywania czysto arytmetycznych operacji, np. zawierajacych mnozenie przez 2, 4 lub 8.
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Rysunek 3.1: Architektura von Neumanna [Zrédto: Wikipedia]

3.3 Przetwarzanie rozkazow

Przetwarzanie pojedynczego rozkazu sktada si¢ z szeregu etapéw, o liczbie i charakterze zaleznym
od konkretnych rozwigzan technicznych procesora, wsréd ktérych zawsze mozna jednak wyrézni¢ pod-
stawowe fazy:

e pobrania rozkazu z pamigci do procesora

e dekodowania rozkazu (w uproszczonym ujgciu mozna to rozumiec jako przeksztatcenie pobranego
rozkazu na sekwencje wewngtrznych operacji procesora, czasem dekodowanie rozkazu z listy roz-
kazéw procesora zwiazane jest z jego zamiang na sekwencje realizowanych mikro-rozkazéw)

e wykonania rozkazu

Wykonanie rozkazu moze by¢ zwiazane z pobraniem argumentéw rozkazu z rejestréw lub pamigci
gtéwnej, zapisem wyniku lub zmiang wewngtrznego stanu procesora.

W klasycznej maszynie von Neumanna cato$¢ uktadu przetwarzania mozna schematycznie przed-
stawi¢ jak na rys. [3.1] Poza pamigcia (Memory) i procesorem, sktadajacym si¢ z jednostki sterujacej
(Control Unit) oraz jednostki wykonania rozkazéw (Arithmetic-Logic Unit) z wyréznionym pojedyn-
czym rejestrem (Accumulator), schemat obejmuje takze urzadzenia wejScia/wyjScia (Input/Output).

3.4 Jednostki wykonania rozkazow

Rozszerzenia i modyfikacje pierwotnej architektury von Neumanna obecne we wspoétczesnych mi-
kroprocesorach obejmuja bardzo szeroki zakres, tak jesli chodzi o liczbg elementéw sktadowych pro-
cesora, jak i o stopien ich ztozonosci. Pierwszym z analizowanych elementéw jest uktad wykonywania
rozkazow.

3.4.1 Przetwarzanie potokowe

Wykonanie rozkazéw przez wspoétczesne procesory odbywa si¢ zawsze z wykorzystaniem potokéw
przetwarzania rozkazow (instruction pipeline). Przetwarzanie pojedynczego rozkazu jest rozbijane na
etapy, kazdy z etapéw wykonywany jest przez odrgbne uktady, dzigki czemu procesor wspoétbieznie
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Rysunek 3.2: Wykonanie wspétbiezne: w przeplocie (procesy/watki A i B) oraz réwnolegle (pro-
cesy/watki C i D) [Zrédto: Wikipedia]
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Rysunek 3.3: Schemat przetwarzania bez wykorzystania wspétbieznosci [Zrodlo: Wikipedia]

przetwarza kilka rozkazéw. W dalszej czgSci ksiazki wspéibieznosé zawsze bedzie oznaczala realizacje
wielu dziatai (w tym przypadku przetwarzanie wielu rozkazéw, dalej takze wykonanie wielu watkéw
lub proceséw), w taki sposdb, ze rozpoczecie realizacji kolejnego dziatania rozpoczyna si¢ przed zakon-
czeniem poprzedniego. Wspéibieznosé moze mieé wiele postaci, poczawszy od realizacji wielu dziatan
w przeplocie (kiedy w konkretnej chwili realizowane jest tylko jedno dziatanie), poprzez realizacje po-
tokowa, kiedy rownoczesnie moze by¢ realizowane kilka dziatan, ale kazde znajduje si¢ w innej fazie, az
po petna réwnolegtosé, kiedy wiele jednoczes$nie realizowanych dziatan moze znajdowac si¢ w tej samej
fazie (rys.[3.2).

Przyjmujac podziat przetwarzania rozkazu przez procesor na przyktadowe etapy (przy czym w rze-
czywistoSci, rozne rozkazy moga mie¢ rézne etapy — czasem jest ich wigcej, czasem mniej niz w przed-
stawionym przyktadzie): IF — pobranie rozkazu (instruction fetch), ID — dekodowanie rozkazu (instruc-
tion decode), EX — wykonanie operacji sktadajacych si¢ na rozkaz (instruction execute), MEM — dostep
do pamigci (memory access) oraz WB — zapis efektu realizacji rozkazu (write-back), schemat klasycz-
nego przetwarzania sekwencyjnego rozkazé6w mozna zilustrowac jak na rys.[3.3]

Wykorzystanie podziatu procesora na pracujace réwnolegle podukiady zwiazane z realizacja po-
szczegblnych faz przetwarzania rozkazu prowadzi do przetwarzania potokowego pokazanego narys. [3.4]
Widoczne jest, ze procesor w jednej chwili czasu (biegnacego wzdluz osi poziomej) przetwarza kilka
rozkazow, z ktérych kazdy znajduje si¢ w innej fazie (na rysunku pojedynczy rozkaz ztozony z przykta-
dowych faz jest pojedynczym poziomym blokiem, a pionowy zielony blok odpowiada przyktadowemu
odcinkowi czasu - np. pojedynczemu taktowi procesora).

Poréwnujac z przetwarzaniem nie wykorzystujacym wspétbieznoscei (rys. [3.3), wida¢ zyski czasowe
zwiazane z przetwarzaniem potokowym. Jesli przyjmiemy, ze kazdy etap przetwarzania potokowego zaj-
muje ten sam odcinek czasu t., to przetwarzanie rozkazu o k etapach zajmuje k - t. czasu. Dla sekwencji
n rozkazéw daje to w przypadku nie wykorzystywania wspétbieznosci czas wykonania n - k - t.. W
przypadku przetwarzania potokowego, czas wykonania pierwszego rozkazu to k - t., podczas gdy ukon-
czenie pozostatych n — 1 rozkazéw zajmuje dodatkowo (n — 1) - ¢, co ostatecznie daje czas wykonania
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Rysunek 3.4: Schemat klasycznego przetwarzania potokowego [Zrédto: Wikipedia]

(n+ k — 1) - te. Dla odpowiednio dtugiej sekwencji rozkazéw, n > k, skrécenie czasu wykonania
zwigzane z zastosowaniem potokowosci, (nfkkﬁ, zmierza wiec do k.

W praktyce czas wykonywania rozkazéw wyraza si¢ czesto w taktach (cyklach) zegara procesora
(clock cycle). Czesto zalozeniem jest takie zaprojektowanie procesora, aby wykonanie jednego etapu
przetwarzania zajmowalo jeden takt zegara. Dzigki temu w przetwarzaniu potokowym mozliwe staje
si¢ uzyskanie sytuacji, w ktérej po kazdym takcie zegara koniczone jest przetwarzanie jednego rozkazu
procesora (jak np. mozna interpretowac rys. [3.4). Powyzsze zatozenie bedzie dalej standardowo przyj-
mowane przy analizie pracy potokéw przetwarzania w rdzeniach.

Przetwarzanie potokowe ma jeszcze inny aspekt istotnie wptywajacy na wydajno$¢. Staranne zapro-
jektowanie potokdw przetwarzania (z kilkunastoma lub kilkudziesigcioma etapami) umozliwia znaczne
zwigkszenie czgstotliwosci pracy procesorow. W taki sposéb wprowadzane w latach 80-tych XX wieku
procesory z rodziny RISC (Reduced Instruction Set Computers, procesory o zredukowanej liScie uprosz-
czonych, ale dobrze dostosowanych do przetwarzania potokowego, rozkazéw) wypieraly, dzigki wyzszej
czestotliwosci 1 wydajnosci pracy, dawniejsze architektury, nazwane pézniej procesorami CISC (Com-
plex Instruction Set Computers).

Rozréznienie procesoréw na rodziny CISC i RISC stracito wspétczesnie na znaczeniu — mikropro-
cesory posiadajace rozkazy typowe dla CISC na swojej liScie rozkazéw (np. mikroprocesory z rodziny
x86), zazwyczaj wewngetrznie transformuja je na sekwencjg (mikro-)rozkazéow typowych dla RISC.

3.4.2 Miary wydajnoSci - opézZnienie i przepustowos¢ przetwarzania potokowego

Z przetwarzaniem rozkazOw przez procesor zwigzana jest jedna z klasycznych miar wydajnosci —
liczba taktow na rozkaz (CPI, cycles per instruction). Idea wprowadzenia tej miary jest che¢ szacowania
czasu wykonania programu (liczonego w taktach procesora), jako sumy wartosci CPI poszczegdlnych
rozkazéw w programie (lub iloczynu liczby wykonanych rozkazéw i miary CPI, przy zalozeniu, ze wy-
konanie kazdego rozkazu wymaga tej samej liczby taktow).

W pierwotnych ujeciach, bez uwzglednienia przetwarzania potokowego, miarg¢ CPI mozna byto wia-
zac z liczba taktéw wymaganych do realizacji pojedynczego, izolowanego rozkazu. Tak definiowany czas
wykonania odpowiada pojeciu opdznienia (zwtoki, latency). Ogdlnie, opéZnienie zwiazane z wykona-
niem konkretnej operacji mozna definiowaé jako czas od rozpoczgcia realizacji operacji do jej zakoficze-
nia (w dalszej cze¢sci ksiazki pojecie opdzZnienia stosowane bedzie do réznych komponentéw systemow
komputerowych i réznych realizowanych operacji).

W przypadku przetwarzania zilustrowanego na rys. [3.3] mozna przyjaé, ze op6znienie kazdego z
rozkazéw wynosi k taktéw zegara (zgodnie z zatozeniem, ze przetwarzanie pojedynczego etapu zajmuje
jeden takt). Zastosowanie miary CPI powiazanej z op6Znieniem prowadzitoby do jej wartosci rownej k i
poprawnego czasu wykonania n rozkazéw: n - k. Jednak przyjecie CPI réwnego k prowadzi do btednego
oszacowania czasu wykonania dla przypadku przetwarzania potokowego z rys.[3.4] Zamiast poprawnego
czasu n + k — 1 uzyskuje si¢ znacznie wyzsza warto$¢ n - k, zanizajaca wydajno$¢ przetwarzania.

Ze wzgledu na fakt, ze wspéiczesne procesory odrgbnie dokonuja pobierania i dekodowania rozka-
zO6w, a odrgbnie ich wykonania, opéZnienie przy przetwarzaniu rozkazéw okreSla si¢ zazwyczaj tylko
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w odniesieniu do faz wykonania (np. EX, MEM, WB). Wynosi ono zazwyczaj kilka taktéw, cho¢ dla
ztozonych rozkazéw moze wynosi¢ kilkanascie lub nawet kilkadziesiat (dane na temat op6Znienia dla
konkretnych rozkazéw mozna znaleZ¢ w podrecznikach programowania i optymalizacji dla konkretnych
mikroprocesorow). Nadal jednak powiazanie miary CPI z tak definiowanym opdZnieniem nie nadaje
si¢ do szacowania czasu wykonania w przypadku przetwarzania potokowego, wciaz znaczaco zanizajac
wydajnosc.

Poprawne oszacowanie mozna uzyska¢ analizujac przypadek z rys. [3.4] Wida¢, ze dla odpowiednio
duzej liczby rozkazéw istotna dla czasu wykonania jest liczba taktow, jaka mija pomigdzy chwilami
zakonczenia kolejnych rozkazéw. Gdyby za miare CPI przyjac te wiasnie liczbe, czas wykonania w
taktach rzeczywiscie bylby réwny iloczynowi CPI i liczby rozkazéw n. Uzyskana liczba taktéw dla
przypadku z rys. 1-n (przyjmujac, ze CPI wynosi 1), dla odpowiednio dtugiej sekwencji rozkazéw,
n > k, dobrze przybliza warto$¢ doktadna n + k& — 1, z doktadnoscia do kilku (k — 1) poczatkowych
taktow.

W efekcie, przy uwzglednieniu przetwarzania potokowego, szacowanie czasu wykonania przestaje
by¢ powiazane z opdZnieniem pojedynczego rozkazu, a staje si¢ zalezne od mozliwosci jak najefek-
tywniejszego zrealizowania przez sprzgt duzej liczby operacji. Mozliwosci te okreslane sa za pomoca
miar przepustowosci (throughput) wykonywania operacji, definiowanych wprost jako stosunek liczby
wykonanych operacji do czasu wykonania. Przepustowo$¢ okreslana jest zazwyczaj dla wykonywania
nieskoiczonego strumienia operacji lub strumienia wystarczajaco duzej liczby operacji, pozwalajacej
pominaé opdZnienia zwiazane z pojedyncza operacja. Czgsto takze, okreSlenia “’przepustowos$¢” uzywa
si¢ w przypadku optymalnych warunkéw przetwarzania, kiedy sprzet uzyskuje swoja maksymalng wy-
dajnosé.

Przetwarzanie potokowe jest jedna z technik ukrywania opdZnienia (latency hiding) — zwigksza-
nia wydajno$ci przetwarzania (przepustowosci) bez koniecznosci zmniejszania opdzZnienia pojedynczej
operacji. Ukrywanie opdZnienia pojawia si¢ w rozmaitych dziedzinach techniki, takze techniki oblicze-
niowej, gdzie w trakcie wykonywania duzej liczby operacji usituje si¢ uzyskac czas realizacji krétszy niz
wynikajacy z sumowania opéznien pojedynczych operacji.

Przyjecie miary CPI réwnej 1 dla przyktadowego przetwarzania potokowego z rys. [3.4] odpowiada
sytuacji idealnej, kiedy nic nie zaburza przetwarzania, a procesor w zadnej chwili nie jest zmuszony do
wstrzymania realizacji ktéregokolwiek ze wspéibieznie wykonywanych rozkazéw. Takie idealne sytu-
acje, rzadko obserwowane w praktyce, stuza czgsto do okre§lania maksymalnych wydajnosci sprzetu.

Jedna z miar, ktére mozna wykorzysta¢ w tym celu jest miara IPC, liczba rozkazéw na takt (in-
structions per cycle), ktéra definiowana jest jako liczba rozkazéw koniczonych w kazdym takcie przez
procesorﬂ Dla réznych procesoréw mozna prébowac oszacowaé maksymalne wartosci IPC, zwigzane z
konkretnymi typami rozkazéw. Popularne jest okreslanie maksymalnej liczby operacji zmiennoprzecin-
kowych, ktérych wykonanie moze skoriczy¢ procesor w kazdym takcie. Liczba ta jest zwiazana z liczba i
charakterem potokdw przetwarzania operacji zmiennoprzecinkowych i shuzy do okreslania maksymalnej
wydajnosci (przepustowos$ci) wykonywania operacji zmiennoprzecinkowych przez procesor.

Rozwiazaniem poSrednim pomigdzy miarami zwigzanymi z opdZnieniem przetwarzania rozkazéw
(zanizajacymi zazwyczaj wydajno$¢) i maksymalna przepustowoscia przetwarzania (najczgsciej zawy-
zajaca wydajnos¢) moze by¢ okres§lanie miar wydajnos$ci w oparciu o rzeczywiste parametry wykonania
programu. Takie miary mozna definiowaé jako przecigtne, usrednione wartosci w czasie realizacji obli-
czef. W dalszej czgsci ksiazki obie miary IPC i CPI oznacza¢ begda takie wtasnie miary usrednione. IPC

2Dla skrécenia opisu stosowane beda okreslenia “wydanie rozkazu” (instruction issue) jako rozpoczecie fazy wykonania
rozkazu przez procesor (po pobraniu, zdekodowaniu i ewentualnych innych wstgpnych operacjach) oraz “konczenie rozkazu”
(instruction retirement) jako koriczenie realizacji rozkazu (skofczony rozkaz, retired instruction, to rozkaz, ktérego realizacja
zostata zakonczona, przy czym zakoriczenie moze obejmowaé dodatkowe operacje po opuszczeniu potokdéw przetwarzania, np.
przemianowanie rejestrow).
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definiowane bedzie jako iloraz liczby zrealizowanych rozkazéw (1) przez liczbe taktéw zegara, jaka
zajeto wykonanie rozkazéw (c'"*), dajac w efekcie, dla konkretnej sekwencji wykonanych rozkazéw,
liczbe rozkazow koriczonych przecigtnie w pojedynczym takcie zegara. W przyktadzie z rys. [3.4] daje to
warto$¢ IPC réwna m — 1,dlan — oco.

Usrednione miary uzyskiwane sg, jak wida¢ z powyzszego wzoru, eksperymentalnie, na podstawie
pomiaru czasu wykonania programu. Nie moga wigc stuzy¢ do szacowania tego czasu. Idea uzycia miar
usrednionych jest uzyskanie informacji o stopniu wykorzystania sprzetu (stosunku miar usrednionych do
miar ekstremalnych) i przeprowadzanie na ich podstawie wnioskowania o mozliwych warto$ciach miar
dla innych programéw lub dla innych egzemplarzy danych wejSciowych, dla ktérych nie dokonuje sig¢
pomiardw.

Usredniona miara CPI (average CPI), dotyczaca cato$ci wykonania programu i bedaca prosta od-
wrotnos$cig miary IPC, definiowana jest jako

1 Cins
Pl= — = —
¢ IPC s

W takim ujeciu CPI oznacza Srednia liczbe taktéw zegara przypadajaca na pojedynczy wykonywany roz-
kaz. W efekcie, przetwarzanie bez wspéibieznosci charakteryzowac si¢ bedzie warto§ciami CPI wigk-
szymi niz jeden, natomiast idealne przetwarzanie potokowe dazy¢ bedzie do wartosci CPI réwnej jeden.

Powyzsze definicje i analizy sa podstawa tzw. réwnania wydajnosci (performance equation), realizu-
jacego ideg uzycia miary CPI do szacowania czasu wykonania. Czas wykonania programu jest rozbijany
na iloczyn trzech czynnikéw:

. liczba sekund  liczba sekund liczba taktéw liczba rozkazow
czas wykonania = = . .
program takt rozkaz program

Ostatni czynnik zalezy od kodu Zrédlowego i strategii doboru rozkazéw procesora przez kompilator.
Drugim czynnikiem jest parametr CPI dla konkretnego wykonania programu, a pierwszym czas trwania
pojedynczego taktu procesora, bedacy odwrotnoscia czgstotliwosci jego pracy.

W praktyce uzyskanie wartosci liczbowych kazdego z powyzszych czynnikéw napotyka rozmaite
trudnodci. Nawet dla tego samego kodu Zrédlowego rézne kompilatory, w szczegdlnosci stosujac rézne
opcje optymalizacji, produkuja rézne sekwencje rozkazéw procesora. Wspdtczynnik CPI, definiowany
w sposéb okreslony powyzej, usrednia wartosci, ktore sa nie tylko rézne dla réznych rozkazéw, ale
takze, uwzgledniajac mozliwe opdZnienia przetwarzania potokowego, moga by¢ rézne dla tego samego
rozkazu, w zaleznoSci od tego jakie rozkazy sa przetwarzane bezposSrednio przed i bezpoSrednio po nim.
Wreszcie, czestotliwo$¢ pracy wspdtczesnych procesordw nie jest wartoscia stata lecz zmienia sig¢ w
czasie wykonania programow, najczesciej stosownie do realizowanej strategii oszczgdzania energii.

Niemniej réwnanie wydajno$ci pozostaje istotng wskazéwka optymalizacji, rozumianej jako dazenie
do redukcji czasu wykonania. Aby ja osiagna¢ nalezy:

e zmniejszaé liczbe rozkazéw w kodzie (lub uzywaé bardziej wydajnych rozkazéw — np. wektoro-
wych)

e umozliwia¢ procesorom (rdzeniom) sprawne realizowanie przetwarzania potokowego (maksyma-
lizacja rzeczywistego, usrednionego IPC i minimalizacja CPI)

o zwigkszac czgstotliwos¢ pracy procesora (rdzenia)
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IF [ D | EX [MEM
IF | D | EX MEM
| IF | ID | EX WB
' F | ID | EX WB
o IF | ID MEM| WB
IF | ID MEM| WB |
IF EX [MEM| WB
IF EX [MEM| WB
ID | EX |MEM| WB
ID | EX |[MEM| WB

Rysunek 3.5: Schemat przetwarzania potokowego superskalarnego[Zrédto: Wikipedia]

| IF | D MEM| WB |

[ F | D MEM]| WB |

| F | ID IMEM| WB |

Rysunek 3.6: Schemat przetwarzania potokowego SIMD [Zr6dio: Wikipedia]

3.4.3 Superskalarnos¢

Przypadek CPI=IPC=1 nie jest maksymalna wydajnoScia wspéiczesnych procesoréw. Zwielokrot-
nienie liczby tranzystoréw umieszczanych w pojedynczym uktadzie scalonym, umozliwito w latach 90-
tych XX wieku budowanie mikroprocesoréw superskalarnych o zwielokrotnionych jednostkach funk-
cjonalnych. Jesli zalozymy, ze podwojone sa wszystkie uklady uczestniczace w przetwarzaniu potoko-
wym, otrzymujemy mozliwo$¢ w petni réwnolegtego przetwarzania dwéch rozkazéw, nazywanego dwu-
droznym przetwarzaniem superskalarnym (2-way superscalar processing), zilustrowanego na rys. [3.5]
W przyktadzie tym, na kazdym etapie przetwarzania potokowego znajduja si¢ dwa rozkazy i w konse-
kwencji w kazdym takcie zegara koniczone sa dwa rozkazy. Praktycznie stosowane procesory mialy i
maja mozliwosci superskalarnego przetwarzania ograniczone do kilku rozkazéw. Droznos¢ procesoréw,
liczba réwnolegle przetwarzanych rozkazéw, zazwyczaj nie przekracza o§miu, stad w praktyce spotyka
sig procesory dwu-, cztero-, szescio- czy oSmiodrozne (2-, 4-, 6-, 8-way superscalar). We wsp6iczesnych
procesorach, o rozdzielonych poduktadach pobierania i wstepnego przetwarzania rozkazéw oraz réznych
typach potokéw wykonywania rozkazéw, mozliwosci przetwarzania superskalarnego charakteryzuje sig¢
czgsto bardziej szczegétowo podajac liczbg potokéw kazdego typu i liczbg rozkazéw wydawanych (prze-
kazywanych do wykonania potokom) w pojedynczym takcie (multiple-issue processors).

W typowych procesorach, np. z rodziny x86, selekcji do wykonania superskalarnego dokonuje uktad
procesora, niezaleznie od kompilatora i kodu Zrédtowego. Architektury, gdzie kompilator w pojedyn-
czym rozbudowanym stowie przekazuje do wykonania réwnolegtego kilka rozkazéw (very long instruc-
tion word, VLIW, architectures), okazaly si¢ w praktyce mniej wydajne od standardowych architektur
RISC.

Jesli wprowadza si¢ zwielokrotnienie liczby potokéw wykonania dla pojedynczego zdekodowanego
rozkazu, jak na rys. przetwarzanie staje si¢ typowym dzialaniem dla architektury SIMD (single



24 ROZDZIAL 3. PRZETWARZANIE NA POJEDYNCZYM RDZENIU MIKROPROCESORA

IF i i * 1D EX |MEM| WBE
IF - - e D EX [MEM| WEBE
IF a s i 1D EX | MEM| WB

Rysunek 3.7: Przest6j przetwarzania potokowego [Zrédio: Wikipedia]

instruction multiple data). Jeden pobrany i zdekodowany rozkaz dotyczy wielu egzemplarzy danych i
wykonywany jest przez wiele jednostek wykonania (czgsto aczonych w jeden potok). Obie modyfikacje,
superskalarnos$¢ i przetwarzanie SIMD (nazywane takze przetwarzaniem wektorowynﬁ), powoduja, ze
teoretyczna mozliwa do uzyskania przez procesor warto§¢ CPI spada ponizej 1, natomiast warto$¢ IPC
sigga kilku lub nawet kilkudziesigciu (jak np. w przypadku procesoréw graficznych).

3.4.4 Problemy przetwarzania potokowego

Wysoka teoretyczna warto$¢ IPC wspéiczesnych procesoréw rzadko kiedy osiagana jest w praktyce.
Jedna z przyczyn sq zaburzenia idealnego przetwarzania potokowego. Rysunek [3.7 przedstawia sytuacje
przestoju przetwarzania potokowego (pipeline stall), w ktérej procesor nie jest w stanie rozpoczaé fazy
ID drugiego rozkazu, do momentu zakoniczenia fazy WB rozkazu pierwszego.

Istnieje szereg przyczyn przestojow przetwarzania potokowego. Wynikaja one z dzialai zmierzaja-
cych do uniknigcia tzw. hazardow (hazards), czyli sytuacji, w ktérych standardowe (niemodyfikowane
i niewstrzymywane) przetwarzanie potokowe prowadzi do ryzyka wystapienia btgdéw przetwarzania.
Istnieje kilka typéw hazardéw:

e hazardy zasobow — kiedy dwa lub wigcej rozkazéow chce jednocze$nie korzysta¢ z tych samych
zasobow procesora

e hazardy sterowania — kiedy w kodzie pojawia si¢ instrukcja skoku (warunkowego lub bezwarun-
kowego)

e hazardy danych — kiedy poprawne wykonanie kolejnego rozkazu wymaga znajomosci wyniku
wczesniejszego rozkazu, co wyklucza wsp6tbieznos¢ (taka definicja obejmuje tylko hazardy
odczyt-po-zapisie, read-after-write, nie obejmuje mozliwych do usunigcia przez odpowiednie
transformacje kodu hazardéw zapis-po-zapisie, write-after-write, i zapis-po-odczycie, write-after-
read).

Unikanie hazardéw i zwiazanych z nimi opdZnien przetwarzania potokowego jest z jednej strony
celem projektowania procesoréw, a z drugiej technika optymalizacji kodu. W tym ostatnim przypadku
najistotniejsze jest unikanie hazardéw danych, ktére na poziomie kodu Zrédlowego przejawiaja si¢ w
postaci zaleznoSci danych (data dependency) pomigdzy instrukcjami kodu (np. rzeczywistej zaleznosci

3Historycznie nazwa przetwarzania wektorowego i procesoréw wektorowych odnosita si¢ do procesoréw zawierajacych
starannie zaprojektowane skalarne potoki fazy wykonania rozkazéw zmiennoprzecinkowych, podczas gdy przetwarzanie SIMD
charakteryzowato tzw. procesory macierzowe — w obu wypadkach wysoka przepustowos$é wykonania opierata si¢ na realizacji
pojedynczego rozkazu dla wielu egzemplarzy danych.
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odczyt-po-zapisie, kiedy jedna instrukcja korzysta z warto$ci zmiennej uzyskanej w wyniku wykona-
nia wczesniejszej instrukcjiﬂ Powiazanie zwigkszania wydajnoSci przetwarzania, poprzez podnoszenie
stopnia wspdtbieznosci, z niezalezno$cia instrukcji kodu Zrédlowego i rozkazéw asemblera bedzie tema-
tem czesto pojawiajacym si¢ w dalszych analizach wydajnosci obliczen.

Na poziomie projektowania procesoréw istnieje szereg technik unikania hazardéw, wprowadzaja-
cych mniejsze lub wigksze opdznienia przetwarzania, z ktérych wigkszoscig nie daje si¢ sterowaé po-
przez optymalizacje kodu przez programiste. Dwie spos§rdd technik najwazniejszych dla wydajnosci
przetwarzania, to przewidywanie rozgatezien (skokéw, branch prediction) i wykonywanie poza Kolej-
noscia (out-of-order execution).

Przewidywanie skokow (rozgatezien)

Pierwsza z technik, przewidywanie rozgatgzien, ma na celu uniknigcie przestojéw spowodowanych
dazeniem do uniknigcia hazardow sterowania w przypadku skokéw warunkowych. W przetwarzaniu nie-
zmodyfikowanym, w sytuacji kiedy w potoku pojawia si¢ rozkaz skoku warunkowego, informacja o tym,
ktéry rozkaz zostanie wykonany jako nastepny staje si¢ dostgpna dopiero po obliczeniu wartosci logicz-
nej warunku. W technice przewidywania rozgalezien wykorzystuje si¢ fakt, ze wigkszo$¢ rozgalezien
(skokéw) w kodzie (np. zwiazanych z wykonywaniem petli) wykonywana jest wielokrotnie, a czgsto$¢
spetniania lub nie warunku uktada si¢ w powtarzalny schemat (np. przy wykonywaniu dtugich petli, skok
na poczatek petli realizowany jest miliony czy miliardy razy, natomiast przejs$cie dalej tylko raz).

W przewidywaniu rozgalgzien, na podstawie wczesniejszych wartosci logicznych warunku zwia-
zanego ze skokiem, przewidywana jest warto§¢ aktualna i realizowany skok zwiazany z ta wartoScia.
W przypadku kiedy wartoS$¢ jest przewidziana prawidlowo eliminuje si¢ przestdj potoku. W przypadku
btednej predykcji, wykonanie cofa si¢ ponownie do rozkazu skoku, a potok jest czyszczony (flushed) z
efektow wszystkich rozkazow, ktére nastapity po nim. Technika ta, bedaca przyktadem wykonania spe-
kulatywnego (speculative execution), powoduje w przypadku btednego przewidywania skokéw wigksze
opodznienie niz w przypadku wylacznie wstrzymania przetwarzania niezmodyfikowanego, dlatego osta-
teczna przydatno$¢ przewidywania rozgatezien zalezy od jego skutecznosci.

Istnieje szereg praktycznych realizacji mechanizmu przewidywania rozgatezien. Potrafia one osiagac
we wspotczesnych procesorach skutecznosé, dla przecigtnych programéw, rzedu 80-90 procent przypad-
kéw, a dla specyficznych fragmentéw kodu (jak wspomniane wczesniej dlugie petle) siggaé blisko 100
procent. Ma to istotne znaczenie dla wydajnosci, poniewaz w przecigtnych programach rozkazy skoku
warunkowego (ze wzgledu m.in. na powszechno$¢ stosowania petli) moga stanowié kilka-kilkanascie
procent catkowitej liczby rozkazéw wykonywanych w trakcie realizacji programu.

Wykonywanie poza kolejnoScia

Druga z waznych technik unikania opéZnien przetwarzania potokowego, wykonywanie poza ko-
lejnoScia, wymaga istotnych zmian w uktadach procesora. Pobierane rozkazy gromadzone sa w odpo-
wiednich strukturach danych, przegladane, a nastgpnie dokonywane jest ustalenie kolejnosci wykonania
i przeprowadzane sa ewentualne modyfikacje rozkazéw (np. zmiana nazw rejestrow rozkazu). Kolej-
no$¢ wykonania rozkazéw przez procesor jest ustalana wewnetrznie, jednak efekt zewnetrzny musi by¢
identyczny jak w przypadku wykonania w kolejnoSci wynikajacej z zapisu kodu binarnego w pamigci
(dotyczy to jednak tylko pojedynczego watku, a wigc pojedynczej sekwencji rozkazéw). W zwiazku z

4Zalezno$¢ danych pomiedzy dwoma instrukcjami kodu powstaje, kiedy obie korzystaja z tej samej komérki pamieci (tej
samej zmiennej) i cho¢ jedna z nich dokonuje zapisu — wspdtbiezne wykonanie takich instrukcji prowadzi do wyscigu (race
condition), niedeterministycznego wykonania programu, kiedy wynik zalezy od kolejnosci wykonania instrukcji, ktéra nie jest
poddana kontroli.
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tym istnieje jeszcze jeden etap, porzadkujacy efekty pracy procesora, etap opuszczania procesora przez
rozkaz (instruction retirement).

Uktady wykonywania poza kolejnoScia zabieraja znaczna liczbg tranzystoréw i powierzchni proce-
sora, co np. oznacza mniejsza liczbe tranzystorow na uktady wykonania rozkazéw, jednak ich dziatanie
jest na tyle wazne, ze stanowia element wszystkich procesoréw ogdlnego przeznaczenia (o specjalnych
procesorach, w ktérych rozkazy wykonywane sa w kolejnos$ci, mowa bgdzie w dalszej czgsci ksiazki).

Ostatnig omawiana, choé w praktyce zazwyczaj najwazniejsza, przyczyna opoznien przetwarzania
potokowego jest przyczyna lezaca poza uktadem wykonania rozkazéw przez procesor. Wstrzymanie
przetwarzania ma miejsce w sytuacji, kiedy nie zostaly dostarczone dane potrzebne do wykonania roz-
kazu. Czgsciowo problem moze zosta¢ rozwigzany przez wykorzystanie wykonania poza kolejnoscia
(lub wielowatkowos$é, o czym bedzie mowa w kolejnych punktach), jednak podstawowe znaczenie ma
optymalizacja uktadu dostarczania danych, zwigzana z organizacja pamigci w systemie komputerowym.

3.5 Wielopoziomowa organizacja pamieci

W Kklasycznej architekturze von Neumanna, dla ktérej wciaz jeszcze tworzony jest w przypadku
wigkszosci procesorow kod binarny (z mozliwym zapisem w jezykach asemblera), istnieja tylko dwa
typy pamigci jako argumenty rozkazéw: rejestry i pamig¢ gléwna.

Rejestry stanowiace wewngtrzna pamigc procesora, w szczegdlnosci ich liczba i typy (okreslajace
najczesciej rozmiar w bitach oraz przeznaczenie), decyduja w istotnej mierze o mozliwos$ciach wydaj-
nosciowych procesora. Mozliwos¢ jawnego wykorzystania rejestréw w programowaniu istnieje tylko w
przypadku stosowania asemblera lub specjalnych rozszerzen jezykéw programowania, wystgpujacych
czgsto w postaci zblizonych do asemblera wstawek (intrinsics) rozpoznawanych przez kompilatory je-
zykOw wyzszego poziomu.

W jezyku asemblera dostgp do pamigci gtéwnej odbywa si¢ poprzez uzycie rozkazéw procesora, w
ktérych jako argument wystgpuje adres pamigci, przechowywany w rejestrze lub obliczany na podsta-
wie wartosci przechowywanych w kilku rejestrach, dla ztozonych trybéw adresowania (p. [3.2). Rozmiar
uzywanych w tym celu rejestréw (8, 16, 32, 64 bity) jest zwiazany z rozmiarem dostgpnej przestrzeni
adresowej (2" komdrek pamigci, gdzie n jest liczba bitéw rejestréw), wptywa na konstrukcje i funkcjo-
nowanie uktadéw pamigci oraz magistral taczacych procesor z pamigcia.

Jedna z podstawowych, ze wzgledu na wydajno$¢, modyfikacji standardowego modelu pamigci ar-
chitektury von Neumanna, jest wprowadzenie pamigci podrecznej (cache memory). Jej caloSciowemu
omdwieniu poswigcony jest jeden z kolejnych podrozdziatéw ksigzki. W tym miejscu zaznaczony jest
tylko jej podstawowy schemat: zamiast jednego poziomu pamigci (a wigc sytuacji, kiedy wartos$é kon-
kretnej zmiennej przechowywana jest zawsze w jednej tylko lokalizacji), istnieje wiele pozioméw, tak ze
z jedng zmienna w programie moze by¢ zwiazane kilka lokalizacji (w pamigci gtéwnej i réznych pozio-
mach pamigci podrecznej), z warto$cia najbardziej aktualng przechowywana czgsto tylko w niektérych
lokalizacjach.

Najblizej potokéw procesora (pomijajac rejestry) znajduje si¢ poziom L1 pamigci podrgcznej. W
najpopularniejszych architekturach procesoréw, poziom ten zorganizowany jest w sposéb odpowiada-
jacy tzw. architekturze harvardzkiej. Pamigé gléwna (DRAM), zgodnie z architektura von Neumanna,
przechowuje w jednej przestrzeni adresowej kod programu i jego dane, w architekturze harvardzkiej
istnieja osobne pamigci dla kodu i dla danych.

We wspoétczesnych procesorach pobranie lub zapis dowolnego argumentu rozkazu asemblera z lub do
pamigci gtéwnej jest ztozonym procesem. Adres zapisany w rejestrze nie jest adresem fizycznym wyko-
rzystywanym przy sprzgtowym dostepie do uktadéw pamigci i musi zostaé na taki adres przettumaczony.
Stosuje si¢ w tym celu rozmaite techniki, zalezne od systemu operacyjnego, z ktérych najpopularniejsza
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dzisiaj jest technika pamigci wirtualnej (oméwiona szerzej w p.[4.1)). Architektury procesoréw wspieraja
stosowanie pamigci wirtualnej, poprzez przechowywanie zwiazanej z nig tablicy stron, wspomagajacej
tlhumaczenie adreséw z wirtualnych na fizyczne, w pelnej hierarchii pamigci. Tablica stron posiada wigc
specjalne dedykowane pamigci podreczne, zwane takze buforami translacji adreséw (TLB, Translation
Lookaside Buffer), w tym pamig¢é TLB poziomu L1 bezposrednio w procesorze.

3.6 Przetwarzanie SIMD i wektoryzacja

Wspomniane w punkcie [3.4.3] omawiajacym modyfikacje klasycznego przetwarzania potokowego,
przetwarzanie SIMD jest na poziomie procesora zwigzane z wykorzystaniem rejestrow wektorowych.
Rejestr wektorowy to odpowiednio szeroki rejestr (w klasycznej architekturze x86 i jej rozszerzeniach
majacy od 64 do 512 bitéw), ktéry moze by¢ uzyty do przechowania kilku egzemplarzy liczb okre-
Slonego typu. Przyktadowo, rejestr 128-bitowy moze pomiescic cztery liczby 32-bitowe, catkowite lub
zmiennoprzecinkowe pojedynczej precyzji, 2 liczby 64-bitowe lub wigksza liczbe zmiennych o typach
wymagajacych 8 lub 16 bitéw.

Z rejestrami wektorowymi okreslonego typu (czyli okre§lonej szerokoSci) zwiazany jest specjalny
zestaw rozkazow na liScie rozkazow procesora. Wspoélczesne procesory udostepniaja po kilka zestawow
rejestrow (rézne procesory oferuja rézng liczbg i rézny zakres szeroko$ci rejestrow), czgsto opatrujac
zestawy rozkazéw operujacych na danych rejestrach specjalnymi nazwami (np. MMX, 3DNOW, SSE).
Odwotania w tych nazwach do poje¢ zwiazanych z renderowaniem grafiki (np. MMX — Multimedia
Extensions), wynikaja z pierwotnego ukierunkowania wykorzystania rozkazéw wektorowych wyltacz-
nie na przetwarzanie grafiki. Jednak dzisiaj, w sytuacji kiedy rejestry wektorowe osiagaja rozmiar 512
bitéw, kazda dziedzina zastosowan powinna stara¢ si¢ maksymalizowaé wykorzystanie rejestrow wekto-
rowych. W podanym przyktadzie rejestréw 512-bitowych, wykorzystanie jednego rozkazu wektorowego
dla liczb catkowitych jest rownowazne realizacji 16 odpowiadajacych operacji skalarnych. Odpowiednia
organizacja obliczen pozwala ukry¢ narzut zwiazany z wykonaniem wektorowym, wynikajacy m.in. z
koniecznos$ci pakowania i rozpakowywania kilku czy kilkunastu egzemplarzy danych do i z rejestréw
wektorowych, i uzyskaé przyspieszenie obliczenn wprost zwiazane z szerokoscia rejestrow, czyli w roz-
wazanym przypadku przyspieszenie 16-krotne.

Patrzac na ten aspekt z innej strony, mozna uznadé, ze nie zastosowanie rozkazow wektorowych ozna-
cza kilku- lub kilkunastokrotne zmniejszenie wydajnos$ci w stosunku do maksymalnej oferowanej przez
procesor.

Z przetwarzaniem SIMD wiaze si¢ jeszcze jedno pojecie wygodne w analizie wydajnosci. Roz-
kazy wektorowe sa wykonywane na argumentach bgdacych rejestrami wektorowymi, przy wykorzysta-
niu specjalnych wektorowych potokéw przetwarzania. Dziatanie takiego potoku mozna sobie wyobrazié
jako dziatanie, w pelnej synchronizacji sprzg¢towej, kilku pojedynczych potokéw przetwarzania skalar-
nego. Tak wyodrgbniony potok odpowiadajacy przetwarzaniu skalarnemu bedzie dalej nazywany Sciezka
SIMD (SIMD lane).

W prezentowanym ujeciu, wykonanie pojedynczego rozkazu wektorowego jest zwiazane z wykorzy-
staniem tylu Sciezek SIMD, ile egzemplarzy danych jest spakowane w pojedynczym rejestrze wektoro-
wym, natomiast wykonanie dowolnej operacji skalarnej jest zwiazane z pojedyncza Sciezka SIMD. Wy-
stgpowanie na schemacie procesora potoku przetwarzania skalarnego okreslonego typu oznacza istnienie
w procesorze pojedynczej Sciezki SIMD tego typu. Wystgpowanie potoku przetwarzania wektorowego
oznacza istnienie kilku $ciezek SIMD, jednak ich liczba zalezy od typu rejestréw i zestawu powiazanych
rozkazéw. Potok przetwarzania rozkazéw 256-bitowych jest rOwnowazny istnieniu 8 Sciezek SIMD dla
zmiennych 32-bitowych i 4 $ciezek dla zmiennych 64-bitowych. Jest to prawdziwe w sytuacji kiedy te
same potoki wektorowe obstuguja rézne typy danych. W wielu architekturach wystgpuja odrebne potoki
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przetwarzania dla r6znych typéw danych, w szczegdélnosci 32 i 64 bitowych. W takim przypadku liczba
Sciezek SIMD jest odrgbnie okreSlana dla kazdego z typéw danych.

Sciezki SIMD sa wygodnym narzedziem charakteryzowania maksymalnej wydajnosci przetwarza-
nia dla rozkazéw konkretnego typu. Maksymalna wydajno$¢ procesora to taczna wydajnos$é wszystkich
Sciezek SIMD danego typu pracujacych jednocze$nie. Liczba §ciezek SIMD to liczba jednocze$nie wy-
konywanych operacji skalarnych danego typu. Czgsto wystgpujacym przypadkiem jest sytuacja kiedy
maksymalna wydajno$¢ osiagana jest w wyniku pracy kilku potokéw wektorowych. Wtedy wydajno$é
procesora dla danego typu operacji jest iloczynem liczby potokéw i liczby egzemplarzy danych w jed-
nym rejestrze wektorowym danego typu (réwna liczbie Sciezek SIMD w potoku). Wydajnos$¢ taka okre-
§la maksymalna liczbg skalarnych operacji danego typu (np. zmiennoprzecinkowych pojedynczej lub
podwdjnej precyzji) koficzonych w pojedynczym takcie procesora (zaktadajac, ze potoki pozwalaja na
koficzenie jednego rozkazu wektorowego w kazdym takcie). Po pomnozeniu przez czegstotliwos¢ pracy
procesora uzyskujemy maksymalna wydajnos¢ procesora w liczbie operacji na sekundg.

W dalszej czesci ksiazki, jako sprzet na ktérym uruchamiane sg przyktadowe programy, wykorzy-
stywane jest kilka mikroprocesoréw. Jednym z nich jest 4-rdzeniowy mikroprocesor Intel Core i7-4790,
z rdzeniami o architekturze Haswell i nominalna czgstotliwoscia pracy 3.60 GHz. Jego kazdy rdzen
posiada dwa potoki przetwarzania rozkazéw 256-bitowych. Kazdy z potokéw potrafi w jednym takcie
koriczy¢ jedna potaczona operacje mnozenia i dodawania (fused multiply-add — FMA). Dla zmiennych
podwdjnej precyzji oznacza to 8 (4-2) skalarnych operacji koiczonych w kazdym takcie. Ostateczna
maksymalna wydajno$é pojedynczego rdzenia wynosi 8 - 2 - 3.6 - 10 = 57.6 - 10° operacji arytme-
tycznych podwdjnej precyzji na sekundg, czyli 57.6 Gflop/s (floating point operations per second), co
prowadzi do maksymalnej wydajnosci czterech rdzeni mikroprocesora 230.4 Gflop/s.

3.7 Przyklady mikroarchitektur procesorow

Rysunki [3.8] [3.9]i 3.10| przedstawiaja przyktady diagraméw blokowych pojedynczych rdzeni wspét-
czesnych mikroprocesoréw, jako odpowiednikéw klasycznej maszyny von Neumanna.

Wigkszo$¢ wspdtczesnych procesordw (rdzeni), w tym przyktadowe (mikro-)architektury AMD Bul-
ldozer, ARMVS i Intel Core 2 (a takze nowsze), posiada zblizong do siebie budowg¢. Mozna w nich
wyrézni¢ dwie podstawowe grupy ukladéw: system pobierania i dekodowania rozkazéw oraz system
wykonywania rozkazow, a takze wystgpujacy pomigdzy nimi uktad planowania (schedule) i rozdyspo-
nowania (dispatch) rozkazéw. Ponizej oméwione sa podstawowe elementy przyktadowych architektur
(stosujac wspdlne nazwy uktadéw, a w przypadku gdy oznaczenia uktadéw na diagramach sa rézne,
uzywajac w teksScie kolejnosci odpowiadajacej kolejnosci rysunkéw), z pominigciem niektérych blokéw
oraz bardziej szczegétowych informacji zawartych na diagramach .

Analizujac budowe procesoréw w kolejnosci odpowiadajacej kolejnosci przetwarzania pojedynczego
rozkazu, jako pierwsze wystepuja uktady pobierania rozkazéw. Zrédtem rozkazéw jest pamieé podreczna
L1 rozkazéw, oznaczana na diagramach jako blok (L/) Instruction Cache. Rozkazy z pamigci podrecz-
nej, majacej typowe rozmiary 32, 64 kB, trafiaja do uktadu pobierania, ktéry przechowuje jednoczesnie
wiele rozkazéw w odpowiednich strukturach danych (bloki: AMD — Instruction Fetch, ARM — Fetch
Queue, Intel — Fetch Buffer, Instruction Queue, Instruction Fetch Unit). Pobieranie rozkazéw wymaga
translacji ich adreséw, do czego stuza uklady pamieci TLB, wystgpujacej takze w wariancie dedykowa-
nym wylacznie dla rozkazéw (Intel — ITLB).

Umieszczenie zbioru rozkazéw w strukturach danych procesora umozliwia ich wstepne zdekodowa-
nie, przegladnigcie zawartosci i operacje takie jak przewidywanie rozgatezien (bloki Branch Prediction,
w architekturze Intel wewnatrz Instruction Fetch Unit).
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Dalszym etapem przetwarzania jest petne dekodowanie rozkazéw, do postaci wtasciwej dla rozdy-
sponowania (wydania) do poszczegdlnych potokéw wykonania. Wykonanie rozkazéw odbywa si¢ przez
potoki specjalnie zaprojektowane do realizacji réznych typéw rozkazéw. Kazdy rozkaz okre§lonego typu
rozbijany jest na wtasciwg sobie liczbe faz i wykonywany przy uzyciu odpowiednich zasobéw procesora.
Na przyktadowych diagramach znajduja si¢ potoki:

o ALU (Arithmetic-Logic Unit), Integer ALU — klasyczne potoki realizacji operacji arytmetyczno-
logicznych, wykonywanych na liczbach catkowitych

e AGU (Address Generation Unit), LSU (Load/Store Unit), Load/Store Adress, Load/Store Data
— jednostki pobierania danych oraz rozkazéw z hierarchii pamigci 1 zapisywania do pamigci, w
tym ewentualnie odrgbne jednostki thumaczenia i obliczania (generowania) adresu (zwiazane m.in.
z faktem stosowania pamigci wirtualnej i wystgpowania w asemblerze rozkazéow ze ztozonymi

trybami adresowania)

e FP, (F)ADD, (FMUL, (F)MAC, F(MAC), (F)DIV - jednostki wykonywania operacji na argu-
mentach zmiennoprzecinkowych (dodawanie, mnozenie, dzielenie, taczne dodawanie i mnozenie
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Rysunek 3.9: Architektura ARMvS [Zrédto: Wikipedia]

— oznaczane jako MAC — Multiply-Accumulate, MAD — Multiply-Add lub FMA — Fused Multiply-
Add), obejmujace takze jednostki wykonywania rozkazéw SIMD (o nazwach specyficznych dla
rodziny procesoréw, np. SSE, Neon, AVX, VMX)

e Branch, Shuffle — jednostki wykonywania specjalnych typow rozkazéw

Wystepowanie wielu, w praktyce niezaleznych, potokéw wymusza istnienie rozbudowanych ukta-
déw pomigdzy podsystemem pobierania i dekodowania rozkazéw, a jednostkami (potokami) wykony-
wania rozkazéw (stosuje si¢ takze pojecie portéw, jawnie zaznaczonych na diagramie mikroarchitektury
firmy Intel, jako jednostek rozdysponowania rozkazéw). Organizacja i nadzorowanie pracy jednostek
przetwarzania potokowego wymagaja szeregu dziataf, takich jak: rozdzielanie rozkazéw pomigdzy po-
toki, zarzadzanie przydzialem rejestréw dla rozkazéw (co zwiazane moze by¢ z przemianowaniem reje-
strOw, register renaming), porzadkowanie opuszczania procesora przez rozkazy, instruction retirement.
Dziatania te realizowane sa przez uktady oznaczane na diagramach jako Dispatcher (dyspozytor), Sche-
duler (planista) i wykorzystuja dodatkowe, zaznaczone na diagramach poduktady i struktury danych (jak
np. ROB, Reorder Buffer lub Retirement Register File).

3.7.1 Optymalizacja przetwarzania przez pojedynczy rdzen mikroprocesora

Jak wida¢ na przyktadach zaprezentowanych mikroarchitektur, budowa pojedynczego rdzenia mi-
kroprocesora jest na tyle ztozona, ze optymalizacja jego pracy przy realizacji konkretnego programu
wymaga uwzglednienia szeregu aspektéw, takich jak migdzy innymi:

e liczba rozkazéw w kodzie asemblera — im wyzsza tym wigksze wymagania szybkosci pobierania i
dekodowania rozkazéw przez procesor, w szczegdlnosci w przypadku rozkazéw o krétkim czasie
wykonania

e ztozonos¢ rozkazéw, w tym ztozono$¢ trybéw adresowania — wplywajace na wymagania szyb-
kosci dekodowania, a takze na liczbg pojedynczych operacji zwiazanych z realizacja rozkazéw
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(posrednio na liczbg potokéw przetwarzania zaangazowanych w realizacj¢ rozkazu — zazwyczaj
potoki przetwarzania zwigzane sa z mikro-rozkazami na ktére rozbijane sa rozkazy z listy rozka-
ZOW procesora)

e spos6b organizacji obliczenn — powiazany z mozliwos$ciami efektywnego uzycia uktadéw przewi-
dywania rozgatezien i wykonywania poza kolejnoscia

e wzajemne zalezno$ci migdzy rozkazami — okreslajace hazardy przetwarzania, a wigc i opdZnienia
przetwarzania potokowego

e organizacja przechowywania struktur danych oraz sposoby korzystania z pamigci gtownej

Ostatni z wymienionych aspektéw w przypadku wielu algorytméw okazuje si¢ by¢ decydujacym o
ostatecznej wydajnosci. Jest jednakze jednym z aspektdw najbardziej ztozonych — obejmuje nie tylko
liczbg dostgpéw do danych, ale takze organizacje tych dostgpow, ich umiejscowienie w kodzie asem-
blera i wzajemne uporzadkowanie, co w dalszej kolejnoSci okresla korzystanie z pamigci podrecznej
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rozmaitych pozioméw, a takze pamigci wirtualnej z obstugg tablicy stron i zwiazanych z nig pamigci
podrecznych ITLB i DTLB .

Z punktu widzenia wydajnosci idealng sytuacja jest pelne wykorzystanie wszystkich jednostek po-
tokowych procesora, kiedy wszystkie jednostki pracuja réwnolegle, a ich potoki nie maja przestojow.
Uktad pobierania i dekodowania rozkazéw oraz uktad rozdysponowania rozkazéw sa w stanie dostar-
cza¢ w kazdym takcie kazdemu potokowi rozkazy do wykonania wraz z potrzebnymi danymi. Taka
wizja pracy procesora prowadzi do modelu analizy wydajnoSci, opierajacego si¢ na zatozeniu, ze w przy-
padku, gdy wydajnos$¢ odbiega od optymalnej, badane jest, ktére elementy okazaty si¢ wydajnoSciowym
waskim gardtem (performance bottleneck), decydujacym o przestojach w pracy pozostatych ukladéw i
wydtuzeniu czasu realizacji obliczen.

Powyzszy model analizy ma swoje wady. Bada wykorzystanie procesora jako catosci, bez wzglgdu
na specyfike wykonywanego programu. Czasem posta¢ kodu Zrédtowego jawnie determinuje, ktore ele-
menty procesora beda wykorzystane, a ktére nie. Na przyklad, w przypadku kodu o zdecydowanej prze-
wadze operacji zmiennoprzecinkowych, potoki przetwarzania liczb catkowitych bgda mato wykorzy-
stane, a usrednione wyniki wykorzystania wszystkich potokéw mato reprezentatywne dla rzeczywistej
wydajnosci przetwarzania.

Z tych wzgledéw, w niniejszej ksiazce przyjety jest inny kierunek badania. Punktem wyjScia sa al-
gorytmy, a nie poszczeg6lne uktady procesora. Istotne (przynajmniej dla okreslonych dziedzin zastoso-
wan) algorytmy i ich implementacje sa analizowane, okreslane sa czynniki decydujace o ich wydajnosci,
tworzone modele wydajnosci i poszukiwane efektywne metody optymalizacji. Dla kazdego programu
rozwazane sa tylko potoki przetwarzania istotne dla realizacji tego wilasnie programu, w konkretnym
momencie jego wykonania.

Specyfika analizowanych w ksiazce algorytméw sprawia, ze przy analizie ich wydajnos$ci nie pojawia
si¢ problematyka pobierania i dekodowania rozkazéw — w przypadku rozwazanych programéw etapy te
nie stanowia czynnika ograniczajacego wydajnos¢ dla wspéiczesnych procesoréw.

3.8 Prawo Little’a

Czesto przywotywanym w konteks$cie wydajnosci uktadéw przetwarzania potokowego, a takze in-
nych uktadéw przetwarzania wspo6tbieznego, jest prawo Little’a, oryginalnie sformutowane w teorii ko-
lejek.

W pierwotnym ujeciu, rozpatrywanymi elementami jest naptywajacy strumien klientéw oraz uktad
wykonywania ich zadan. Przybywajacy klienci wchodza do systemu, a po obstuzeniu opuszczaja system.

Prawo Little’a stwierdza, ze w przypadku systeméw stacjonarnych usredniona liczba klientéw ob-
stugiwanych wewnatrz systemu (L) jest réwna iloczynowi uSrednionego tempa przybywania klientéw
(M) 1 $redniego czasu przebywania w systemie (W):

L=X\-W

(w powyzszym wzorze zastosowane sg klasyczne oznaczenia z prawa Little’a, r6zne od standardowych
oznaczein w pozostalej czgsci ksiazki).

W badaniu wydajnosci rdzeni mikroprocesora rolg¢ strumienia klientéw pelni strumieri rozkazéow
(instrukcji do przetworzenia), a uktadem wykonywania zadan jest uktad realizacji rozkazéw (instruk-
cji), czyli potoki przetwarzania. Optymalizacja przetwarzania oznacza pelne wykorzystanie mozliwosci
sprzetu, a wigc catkowite zapetnienie wszystkich potokéw przetwarzania.

Wymaganie stacjonarnoSci systemu bedzie w takim przypadku oznaczaé, ze uSrednione liczby roz-
kazéw przybywajacych (przekazywanych do realizacji) oraz opuszczajacych system sa sobie réwne, a w
konsekwencji parametr A okresla przepustowos¢ uktadu. Miarg takiej przepustowosci moze by¢ wartos¢
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IPC lub liczba rozkazéw koficzonych w jednostce czasu (wyrazana jako iloczyn IPC i czestotliwosci
pracy rdzenia v).

W przypadku potokowego przetwarzania rozkazéw, czas przebywania w systemie (W) to liczba eta-
pow przetwarzania potokowego pojedynczego rozkazu (k), wyrazana najczgsciej w taktach (zaktadajac
jeden etap na takt) lub jednostkach czasu, po pomnozeniu liczby taktéw przez czas pojedynczego taktu,
bedacy odwrotnoscia czgstotliwosci pracy procesora v.

W efekcie tych zatozen liczba L rozkazéw jednoczesnie (wspdibieznie) przetwarzanych przez uktad
WYnosi:

L:)\-W:IPC-V-ézlPC-k’

Tak sformutowane prawo mozna odczytywac jako powiazanie opdZnienia i przepustowosci przetwa-
rzania rozkazéw przez uktad w postaci jednego lub wielu potokdw oraz wymaganego stopnia wspoétbiez-
nosci przetwarzania.

Kluczowym w analizie wydajnoSci wnioskiem z prawa Little’a jest, ze jesli chcemy maksymali-
zowac przepustowos¢ przetwarzania przez potoki (IPC), zaktadajac, ze liczba etapéw potoku k jest z
gbry zadana wartoScia, musimy maksymalizowaé liczbg wspélbieznie przetwarzanych rozkazéw (L).
Oznacza to, ze aby w petni wykorzysta¢ mozliwosci (maksymalng teoretyczna przepustowos¢) sprzetu
musimy posiada¢ w kodzie odpowiednio duza liczbe rozkazéw do przetwarzania wspétbieznego, a wigc
rozkazéw niezaleznych. Zapewnienie w kodzie Zrédlowym odpowiednio duzej liczby niezaleznych od
siebie instrukcji (m.in. niepowiazanych ze soba zalezno$ciami danych) staje si¢ jednym z podstawowych
wymagaf dla pelnego wykorzystania mozliwosci pojedynczego rdzenia mikroprocesora.

3.9 Liczniki sprzetowe

Cennym narzedziem wspomagajacym badania funkcjonowania mikroprocesoréw, oraz wsp6tpracu-
jacych z nimi innych uktadéw, sa liczniki sprzetowe (hardware counters), wspomniane juz w p.[2.2] Idea
licznikéw sprzgtowych polega na wyodrebnieniu szczegétowych zdarzen zwigzanych z realizacja pro-
graméw i zliczaniu ich wystapien, najczesciej w trakcie wykonania konkretnego programu, a czasem,
w okreS§lonym przedziale czasu, dla catego systemu lub wybranego uktadu (np. pojedynczego rdzenia
mikroprocesora). Najwazniejszym odnotowywanym zdarzeniem jest zawsze pojedynczy takt zegara —
dzigki temu mozna okresli¢ liczbe taktow w trakcie wykonania programu. Liczba taktéw stosowana jest
takze do uzyskania pochodnych miar wydajnosci, wyrazanych w liczbie zdarzeni przypadajacych na po-
jedynczy takt (lub liczbie taktéw na pojedyncze analizowane zdarzenie).

Mechanizm sprzg¢towy wykorzystywany w licznikach to specjalne dedykowane rejestry oraz odpo-
wiednie uktady zwigkszania wartoSci rejestréw w przypadku zajScia konkretnego zdarzenia. Dla kazdego
rdzenia mikroprocesora istnieje tylko kilka rejestrow do zliczania zdarzen, co oznacza, ze dla kazdego
wykonania programu mozna §ledzi¢ czgsto$¢ wystgpowania tylko kilku zdarzen. Jednak rejestry w wigk-
szoSci sg rejestrami ogélnego przeznaczenia (z wyjatkiem paru, np. rejestru na state przypisanego do
zliczania taktéw zegara) i przy kazdym uruchomieniu programu mozna zlecac¢ zliczanie innych zdarzen.
Istnieje kilka mozliwych sposobéw dostepu do rejestréw zliczajacych zdarzenia (ich resetowania, przy-
pisywania do konkretnych zdarzen, odczytywania wartosci), tak z poziomu rozkazéw asemblera, funkcji
systemowych, jak i odpowiednich programdéw narzgdziowych.

Poczatkowo liczniki sprzgtowe obejmowaty podstawowe zdarzenia, jak np. wykonywane operacje
arytmetyczne z podzialem na catkowite i zmiennoprzecinkowe, skoki warunkowe i bezwarunkowe itp.
Z czasem liczba zdarzefi mozliwych do zliczania dla konkretnego procesora/rdzenia rosta, osiagajac dzis
kilkaset i obejmujac takze zdarzenia zachodzace poza rdzeniem. Czgsto zdarzenia zdefiniowane dla pro-
cesora sa bardzo szczegétowe (np. “’liczba taktéw w trakcie gdy mikrooperacje inicjowane przez bufor
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dekodowania sg dostarczane do kolejki dekodowania rozkazéw, podczas gdy uktad kolejkowania rozka-
zOw jest zajety”), co zwiazane jest z faktem, ze podstawowa rola licznikéw sprzgtowych jest wspieranie
procesu analizowania i projektowania budowy procesoréw/rdzeni oraz ich pojedynczych detali architek-
tonicznych.

Z punktu widzenia analizy wykonania programéw, uzycie licznikow sprzgtowych moze napotykac
trudnos$ci. Pewne zdarzenia, ktérych zliczanie byloby istotne dla analizy wydajno$ci, czasem nie sg de-
finiowane (np. dla kilku generacji procesorow firmy Intel nie jest zdefiniowane zdarzenie wykonania
operacji zmiennoprzecinkowej). Czesto interesujace zdarzenia sa uwiklane w ztozone mechanizmy dzia-
tania procesora/rdzenia, przez co relatywnie prostym instrukcjom w programie moga odpowiadaé r6zne
zdarzenia lub kombinacja kilku zdarzen (dzieje si¢ tak np. kiedy procesor wykonuje dziatania niewy-
nikajace bezposrednio z kodu, jak w przypadku realizacji Sciezki wybranej przez uktad przewidywania
rozgalezien, ktéra w rzeczywistosSci nie jest wybrana, lub pobierania danych, ktére nie sa péZniej wyko-
rzystywane w programieE]).

W dalszych badaniach w ksigzce wyniki zliczania zdarzen sprzgtowych, jako konkretne wartosci, sa
uznawane za zwigzane z konkretnym sprzetem, konkretnym wykonaniem i specyficznym dla tej sytu-
acji funkcjonowaniem mechanizmoéw zliczania, a przez to traktowane w specjalny sposéb. Za podstawe
badania przyjmowane sa wartosci z analiz teoretycznych, a wyniki zliczania zdarzen, jesli r6znia si¢ od
przewidywanych teoretycznie, przyjmowane jako ewentualne, czasami trudne lub niemozliwe do pre-
cyzyjnego zinterpretowania, odchylenia od wartosci podstawowych. Trudno$¢ interpretacji jest czgsto
zwiazana z faktem, ze uzyskane wyniki zliczania zdarzen réznig¢ sig, i to w sposéb istotny, dla réznych
przypadkéw uruchomienia tego samego kodu. Niemniej zwracane przez narzedzia profilowania liczby
zdarzen pozostaja istotna wskazéwka, tego co w rzeczywistosci dzieje si¢ w uktadach mikroprocesora, i
w przypadku, kiedy znaczaco r6znig si¢ od wynikéw analiz teoretycznych, wymagaja zbadania, co moze
prowadzié do korekty modelu teoretycznego.

3.9.1 Narzedzia umozliwiajace dostep do licznikéw sprzetowych

Pierwszym ze sposobéw dostgpu do rejestrow zliczajacych konkretne zdarzenia jest wykorzystanie
w programach wstawek kodu asemblera zapisujacych i odczytujacych wartosci odpowiednich rejestréw.
Rozwiazanie to, poza brakiem przenosnosci migdzy architekturami procesorow, moze takze wymagac
wyzszych uprawnien przy wykonywaniu kodu, niz dostgpne standardowemu uzytkownikowi. Z powodu
tych wad wprowadzane sa narzgdzia wyzszego poziomu. W systemie Linux istnieje narzgdzie perf, ko-
rzystajace z modutu wbudowanego w jadro Linuxa i stuzace do wspomagania analizy wydajnoSci progra-
moéw. Pozwala ono migdzy innymi na uzyskiwanie wartosci licznikow sprzgtowych dla zbioru wstepnie
zdefiniowanych zdarzen lub zdarzen zadanych przez uzytkownika, zwigzanych z wykonywanym progra-
mem. W ksigzce wykorzystywana begdzie komenda perf stat, zwracajaca za pomoca prostego interfejsu
wartos$ci licznikéw sprzetowych dla kilku wybranych, podstawowych zdarzen w trakcie wykonania pro-
gramu okreslonego jako argument komendy.

Do uzyskania wartoSci licznikéw sprzgtowych dla fragmentéw kodu uzywane bedzie w ksiazce na-
rzgdzie PAPI (Performance Application Programming Interface). Jego kolejne wersje dostarczaja prze-
nosny interfejs oraz realizujaca go biblioteke, umozliwiajace dostgp do licznikéw sprzetowych dla ko-
lejnych generacji mikroprocesoréw, wlaczajac w to takze procesory graficzne. PAPI udostgpnia wartosci
licznikéw dla wszystkich mozliwych do zaprogramowania zdarzen dla konkretnych procesoréw, po-
shugujac si¢ takze zestawem wybranych, podstawowych zdarzen (tzw. predefiniowane zdarzenia PAPI),
traktowanych jako powszechnie wystgpujace we wszystkich typach architektur.

SW ramach mechanizmu pobierania z wyprzedzeniem omawianego w dalszej czesci ksiazki
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3.9.2 Wykorzystanie licznikéw sprzetowych do okreslania czestotliwosci pracy rdzenia

W pomiarach wydajnosci tradycyjnie uzywanymi miarami sa najczesciej liczby konkretnych opera-
cji (np. dostgpéw do pamigci lub operacji zmiennoprzecinkowych) wykonanych w jednostce czasu. Z
perspektywy architektury procesora bardziej fundamentalnymi wartoSciami sg liczby przypadajace na
pojedynczy takt jego pracy. Ze wzgledu na zmienno$¢ czgstotliwos$ci pracy rdzeni we wspoétczesnych
mikroprocesorach te dwie grupy miar moga r6znic¢ si¢ dla r6znych uruchomient programu. Podczas gdy
miary liczby operacji na takt sa zazwyczaj stale (zwlaszcza w przypadku operacji bezposrednio zwia-
zanych z praca rdzenia), liczby operacji w jednostce czasu beda wyzsze przy pracy z wyzsza czgstotli-
woscia, a nizsze dla nizszych czestotliwosci. Jesli rdzefi podczas wykonania programu pracuje z wyzsza
czestotliwoscia niz jego czgstotliwosé nominalna, moga pojawic si¢ wydajnosci wyzsze niz teoretyczne
maksima obliczone na podstawie nominalnych parametréw sprzetu.

W celu ujednolicenia wynikéw uzyskiwanych dla réznych uruchomieni programu niezbgdne staje si¢
uwzglednienie rzeczywistej czgstotliwosci pracy rdzenia podczas wykonania programu. Liczniki sprzg-
towe sa narzgdziem, ktére umozliwia uzyskanie przyblizenia Sredniej czgstotliwoSci pracy rdzenia przy
wykonaniu nie tylko calego programu, ale takze okreslonych jego fragment6w.

Aby uzyskaé takie oszacowanie wykorzystywane jest zliczanie dwdch zdarzen sprzetowych. Jed-
nym z nich jest rzeczywisty takt zegara procesora (rdzenia) w trakcie wykonania kodu, drugim takt
(referencyjny) zegara odmierzajacego czas zgodnie z nominalng czgstotliwoscia pracy procesora (rdze-
nia). Liczba taktéw pomnozona przez czas pojedynczego taktu, czyli podzielona przez czgstotliwos$é
taktowania, daje oszacowanie czasu rzeczywistego, czasu zegara zewngtrznego w stosunku do systemu
komputerowego (tzw. wall-clock time). Dla taktow referencyjnych nalezy ich liczbg (oznaczang np. jako
[_N) podzieli¢ przez czgstotliwo$¢ nominalna (v_N), a dla taktéw rzeczywistych ich liczbe (I_R) przez
czgstotliwos$¢ rzeczywista (v_R), w obu przypadkach obliczony czas zewngtrzny jest taki sam:

IN LR

v_N V_R

W efekcie mozna obliczy¢ usredniona czgstotliwos$¢ rzeczywista pracy rdzenia jako iloczyn czgstotliwo-
Sci nominalnej i stosunku liczby taktow rzeczywistych do liczby taktéw referencyjnych podczas wyko-
nania fragmentu kodu:

VR=v_N-—
I'N

3.9.3 Prosty przyklad wykorzystania licznikéw sprzetowych

Pierwszy prezentowany przyklad wykorzystania licznikéw sprzgtowych dotyczy przewidywania roz-
galezien. Badany fragment kodu ma postaé:

for (i=0;i<1000000; i++)
x = drand48();
1f (x<0.5) {
// proste operacje arytmetyczne

}
W kazdej z miliona wykonywanych petli znajduja si¢ dwa skoki warunkowe:

e jeden, prosty do przewidzenia, skok na poczatek petli zwiazany z warunkiem dotyczacym zmien-
nej i (tylko raz nie wykonany, pozostate razy wykonany)
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e drugi, zwigzany z wartoScia zmiennej x, niemozliwy do przewidzenia (funkcja drand48 zwraca
losowa wartos¢ z przedziatu (0, 1))

W celu sprawdzenia dzialania uktadu przewidywania rozgalezien, kod, po kompilacji do pliku wy-
konywalnego a.ouﬂ uruchamiany jest w ramach narzedzia perf:

$ perf stat a.out

Jedna ze zwracanych przez perf stat wartosci jest warto$¢ licznika zwigzanego ze zdarzeniem niepo-
prawnego przewidywania rozgatezien (branch misses), ktéra w przypadku badanego kodu osiaga warto$é
zblizong do przewidywanej liczby 500000, potowy wszystkich iteracji:

Performance counter stats for ’"a.out’:
368727897 cycles
500846 branch-misses

0,092846243 seconds time elapsed

Zwraca uwagg fakt, ze praktycznie wszystkie skoki zwiagzane z realizacjq petli sq przewidziane prawi-
dtowo (z 2000000 skokéw warunkowych w programie, ok. 1500000 jest przewidzianych prawidtowo, z
tego ok. 1000000 zwiazanych z realizacja petli i ok. 500000 z realizacja instrukcji warunkowej if ). Ozna-
cza to, ze uktad przewidywania skokéw jest w stanie niezaleznie uwzgledniaé co najmniej dwa miejsca
wystapienia skokéw w kodzie asemblera.

3.10 Testowanie opdznienia i przepustowosci przetwarzania rozkazow

Testem mierzacym opdZnienie wykonania wybranych rozkazéw moze by¢ wykonanie przez procesor
sekwencji takich rozkazéw (takze np. w petli), w przypadku kiedy kazdy nastgpny rozkaz jako dana wej-
Sciowa wykorzystuje dana wyjsciowa rozkazu poprzedzajacego (jest to relatywnie tatwe do uzyskania dla
operacji arytmetycznych). W przypadku tak jawnie realizowanej zaleznosci danych, a takze w ogélnym
przypadku, gdy procesor nie moze korzystaé¢ ze wspoétbieznoSci przetwarzania, opdznienie staje si¢ czyn-
nikiem decydujacym o wydajnosci (w praktyce, dla rozbudowanych programéw, sytuacja taka zdarza sig¢
rzadko — kompilatory optymalizujace staraja si¢ usunaé zaleznosci, a same procesory korzystaja np. z
przekazywania argumentéw pomigdzy rozkazami bezposrednio w ramach potokéw wykonania (operand
forwarding) oraz innych technik optymalizacji wydajnos$ci omawianych w dalszej czgsci rozdziatu).

Do badania opdZnienia przetwarzania rozkazéw wykorzystany moze zosta¢ fragment kodu, zawiera-
jacy operacje zmiennoprzecinkowe dodawania i mnozenia podwéjnej precyzji:

for (1=0;1i<1000000; i++)
a = 1.000001%xa+0.000001;
}

Kompilacja z wiaczona opcja optymalizacji —03 (szerzej o optymalizujacych kompilatorach w p.[5) daje
w wyniku nastgpujacy kod asemblera (dla kompilatora gcc):

®Przy kompilacji nalezy zwrécié uwage czy kompilator nie zastosowal optymalizacji zmieniajacych charakter wykonywa-
nego kodu, np. dokonujac rozwinigcia petli, zamiany skoku na operacje arytmetyczne lub tp. (patrz p. EI)
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.L3:

mulsd $xmm0O, %$xmml
subl $1, %eax
addsd %$xmm2, $%$xmml
jne .L3

Kompilator (podobne warianty uzyskuje si¢ dla obu stosowanych w pracy kompilatoréw gcc i icc) do wy-
konywania operacji arytmetycznych zastosowal rozkazy wektorowe mulsd i addsd, operujace na 128-
bitowych rejestrach xmm. Czas wykonania petli jest zdeterminowany wylacznie przez czas realizacji ope-
racji zmiennoprzecinkowych, pozostate operacje (skok i dziatanie na indeksie petli, bedacym zmienna
catkowita) wykonywane sa na odrgbnych potokach przetwarzania, niejako ’w tle” operacji zmienno-
przecinkowych (w efekcie optymalizacja kompilatora polegajaca na modyfikacji sposobu sprawdzania
warunku korica petli w stosunku do kodu Zrédlowego, okazuje si¢ by¢ bez znaczenia dla wydajnosci).

Pomiar czasu wykonania kodu na komputerze wyposazonym w omawiany wczesniej procesor Intel
Core 17-4790 (z rdzeniami o architekturze Haswell i nominalng czgstotliwoscia pracy 3.60 GHz) daje
wydajnosé ok. 1 Gflop/s (102 operacji zmiennoprzecinkowych na sekunde). Jak wida¢ jest to wydajno$é
kilkadziesiat razy mniejsza od maksymalnej nominalnej wydajnoSci pojedynczego rdzenia (obliczonej
w p.[3.6]jako 57.6 Gflop/s).

Program uruchomiony jest w postaci jednowatkowego procesu na pojedynczym rdzeniu, co pozwala
na osiagnigcie zwigkszonej czgstotliwosci pracy rdzenia, ok. 4 GHz. Wyniki wskazuja na wydajnos¢
Srednig CPI=4 (4 takty na pojedyncza operacj¢ — bardziej szczegélowe badania wskazuja na opdéZnienie
3 takty dla addsd i 5 taktéw dla mulsd). Co powoduje tak niska wydajnos$¢ przetwarzania?

Kod napisany jest w taki sposéb (co dobrze wida¢ analizujac posta¢ asemblera), ze w kazdej operacji
zmiennoprzecinkowej wykorzystywany jest ten sam rejestr zawierajacy modyfikowana warto§¢ zmien-
nej a (w konkretnym przypadku uzytych kompilatoréw jest to rejestr xmm1). Oznacza to, ze kolejny
rozkaz zmiennoprzecinkowy w kodzie nie moze zosta¢ wykonany, dopdki nie zostanie zakoinczony roz-
kaz poprzedzajacy. Procesor/rdzen nie jest w stanie w petni ujawni¢ swoich mozliwosci przetwarzania
zwiazanych z technikami ukrywania opéZnienia (latency hiding): przetwarzaniem potokowym i wieloma
potokami przetwarzania rozkazéw.

W celu wykrycia maksymalnej wydajnosci (przepustowosci) przetwarzania pojedynczego rdzenia,
testowy kod jest modyfikowany:

for (1=0;1<1000000; i++)
a 1.000001xa+0.000001;
b = 1.000001xb+0.000001;
c = 1.000001%c+0.000001;
// itd. dla dalszych zmiennych

}

Dodawanie kolejnych zmiennych w kodzie pozwala na wykorzystanie wigkszej liczby potokéw oraz
sprawniejsze przetwarzanie potokowe, kiedy kazdy potok moze wspédtbieznie przetwarzaé nie powiazane
ze soba rozkazy dotyczace r6znych zmiennych. Zgodnie z prawem Little’a, mozna dokonac obliczenia ile
zmiennych w petli potrzeba, aby uzyskaé¢ maksymalng wydajnos¢, a wigc pelne wykorzystanie potokdw
przetwarzania. Jesli opéZnienie przetwarzania pojedynczego rozkazu przez pojedynczy potok wynosi 4
takty, a rdzefi posiada dwa potoki przetwarzania rozkazéw zmiennoprzecinkowych, to wymagana liczba
zmiennych, czyli niezaleznych rozkazow w kazdej iteracji petli, wynosi 2 - 4 = 8.

Eksperymentalne pomiary czasu wykonania wskazuja, ze dodanie kazdej zmiennej zwigksza wydaj-
no$¢ przetwarzania o ok. 1 Gflop/s, osiagajac wydajnosé ok. 7.2 Gflop/s dla 8 zmiennych. Uwzglednia-
jac czestotliwos¢ pracy rdzenia daje to przyrost ok. 0.25 IPC (jako odwrotnos¢ CPI=4) dla kazdej nowe;j



38 ROZDZIAL 3. PRZETWARZANIE NA POJEDYNCZYM RDZENIU MIKROPROCESORA

zmiennej i w ostatecznosci, dla 8 zmiennych, prawie dwa rozkazy koficzone w kazdym takcie. Dodanie
jeszcze dwéch dodatkowych zmiennych pozwala w pelni nasycié potoki, prowadzac do wartosci IPC
réwnej 1,99 i wydajnosci 7,97 Gflop/s. Mozna uznaé to za osiagnigta w praktyce z duza doktadnoScia
teoretyczna maksymalna wydajnos$¢ przetwarzania rozkazow zmiennoprzecinkowych dodawania i mno-
zenia przez dwa potoki rdzenia.

Wydajno$¢ taka wciaz jest daleka od maksymalnej wydajnosci rdzenia. Jedng z wad dotychczaso-
wego rozwiazania jest uzycie odrgbnych rozkazéw dodawania i mnozenia, podczas gdy rdzen potrafi
wykonaé potaczone dodawanie i mnozenie w pojedynczym rozkazie FMA (fused multiply-add). Za-
miana odrgbnych rozkazéw na pojedynczy potaczony rozkaz nastgpuje po przekazaniu do kompilatora
opcji jawnie wskazujacej na typ architektury rdzenia, w tym wypadku opcji: -march=core-avx2.

Po zastosowaniu opcji, wydajnos¢ dla pojedynczej zmiennej w petli wynosi ok. 1,6 Gflop/s, co przy
czestotliwosci pracy rdzenia 4 GHz, odpowiada opdZnieniu IPC=5 taktéw na pojedynczy rozkaz (w
efekcie IPC=1/CPI=0,2). Dodawanie kolejnych zmiennych powoduje wzrost parametru IPC o ok. 0,2,
az do osiagnigcia wartoSci zblizonej do 2 dla 10 zmiennych. Wydajno$¢ w tym ostatnim przypadku
mozna uzna¢ za miarg przepustowosci potokOw przetwarzania dla skalarnej operacji FMA. Wynosi ona
w praktyce ok. 15.75 Gflop/s, co odbiega tylko o mniej niz 2% od teoretycznej przepustowosci 16 Gflop/s
(2 rozkazy FMA, czyli 4 operacje zmiennoprzecinkowe, koficzone w kazdym takcie).

Kolejnym brakiem powstatego kodu jest dziatanie skalarne. Wprawdzie w asemblerze pojawiaja si¢
rejestry i instrukcje wektorowe, ale w kazdym rejestrze 128-bitowym znajduje si¢ tylko jedna liczba
podwdjnej precyzji i operacja na takim rejestrze jest efektywnie tylko jedna operacja zmiennoprzecin-
kowa. Uzyskane dotychczas parametry charakteryzuja wigc mozliwosci skalarnego przetwarzania ope-
racji zmiennoprzecinkowych przez rdzen.

W celu umozliwienia kompilatorowi pelnego wykorzystania mozliwosci przetwarzania wektorowego
konieczne jest dokonanie dalszych modyfikacji kodu. Zamiast pojedynczych zmiennych wykorzystane
zostaja mate tablice o rozmiarze 16:

for (i=0;1<1000000; i++)
for (k=0; k<16; k++){

a_tab[k] = 1.000001*a_tab[k]+0.000001;
b_tab[k] = 1.000001%b_tab[k]+0.000001;
c_tabl[k] = 1.000001*c_tab[k]+0.000001;

// itd. dla dalszych zmiennych

}

Juz uzycie pojedynczej tablicy zwigksza wydajnos¢ przetwarzania do ok. 25 Gflop/s. Wynika to
z petnego wykorzystania czterech 256-bitowych rejestrow AVX do przechowywania catej tablicy, co
pozwala wspoétbieznie wykonywac cztery operacje FMA na rejestrach. Dla rdzeni Haswell opdZnienie
rozkazé6w wektorowych FMA, podobnie jak rozkazéw skalarnych, wynosi 5 taktéw, czyli IPC jest rtéwne
0.2. Dla czterech wspétbieznie wykonywanych rozkazéw IPC wynosi 0.8, co oznacza konczenie 3.2 ska-
larnych operacji FMA na pojedynczy takt. Uzycie dwdch tablic zwigksza wydajnos$¢ do ok. 51 Gflop/s
(IPC=1,6, przy czestotliwosci pracy rdzenia ok. 4 GHz), a najwyzsza praktycznie uzyskiwana wydajnosc,
63 Gflop/s, zapewnia wykorzystanie 3 tablic (dokladnie jak w przedstawionym kodzie). Wydajnos¢ taka
odpowiada ok. 16 skalarnym operacjom arytmetycznym w pojedynczym takcie (co jest rOwnowazne
IPC=2 dla wektorowych rozkazé6w FMA w pojedynczym rdzeniu) — zgodnie z przewidywaniami teore-
tycznymi.

Uzyskana wczesniej nominalna maksymalna wydajnos¢ pojedynczego rdzenia analizowanego mi-
kroprocesora, obliczana na podstawie danych producenta, wynosi 57.6 Gflop/s (3.6 GHz x 16 opera-
cji zmiennoprzecinkowych w pojedynczym takcie, jako efekt wykorzystania 2 potokéw 256-bitowych
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rozkazéw wektorowych FMA). Zwigkszenie do wartoSci uzyskanej eksperymentalnie (dla trzech tablic
i przetwarzania wektorowego) zwiazane jest z podwyzszeniem czgstotliwosci przetwarzania do ok. 4
GHz, mozliwym w przypadku uzycia wytacznie jednego rdzenia.

Uruchomienie powyzszego kodu w postaci wielowatkowej (np. z wykorzystaniem biblioteki watkéw
POSIX, pthreads) pozwala osiagna¢ na 4 rdzeniach wydajnos¢ ok. 240 Gflop/s (przy czgstotliwosci pracy
ok. 3,8 GHz).

W obu przypadkach, jedno i wielowatkowym, wydajnos¢ przetwarzania uzyskana eksperymentalnie
jest zblizona (z doktadnos$cia do ok. 2%) do teoretycznej maksymalnej wydajnosci 16 operacji zmienno-
przecinkowych koniczonych w pojedynczym takcie przez pojedynczy rdzen mikroprocesora.

Warto jeszcze zwrdécei¢ uwage na ptynacy z powyzszego przyktadu wniosek o relatywnym znaczeniu
wspotczynnika CPI, dotyczacy nie tylko réznicy migdzy rozkazami skalarnymi i wektorowymi. Obser-
wacja, ze konczenie w kazdym takcie jednej operacji skalarnej (CPI=1) oznacza kilkukrotnie nizsza
wydajnos¢ niz koriczenie jednej pelnowartosciowej operacji wektorowej (CPI takze réwne jeden), jest
wnioskiem stusznym i oczywistym. Mniej oczywisty jest fakt, ze kompilator moze uzy¢ operacji (po-
tokdw) przetwarzania wektorowego w przypadku nie w pelni wykorzystanych rejestrow wektorowych.
Wtedy wartos$¢ wspéiczynnika CPI (nawet uwzgledniajac, ze dotyczy rozkazéw wektorowych) ponownie
nie odpowiada rzeczywistej wydajnosci programu — istotnym staje si¢ obsadzenie rejestrow uzytecznymi
danymi programu i efektywna liczba operacji kodu Zrédlowego realizowanych w pojedynczym rozkazie
wektorowym.

3.10.1 ”Cisnienie na rejestry” i rozdzielanie petli

Ciekawym faktem zwiazanym z przedstawionym w poprzednim punkcie kodem jest gwaltowne
zmniejszenie wydajnosci przetwarzania w przypadku uzycia czterech tablic.

for (1i=0;1<1000000; 1++)
for (k=0; k<16; k++){

a_tabl[k] = 1.000001~a_tab[k]+0.000001;
b_tabl[k] 1.000001+b_tab[k]+0.000001;
c_tabl[k] = 1.000001+c_tab[k]+0.000001;
d_tabl[k] = 1.000001xd_tab[k]+0.000001;

}
Kod asemblera dla trzech tablic wyglada nastgpujaco (tym razem dla kompilatora icc):

.Bl.6:

vimadd213pd %ymm0O, %ymml3, %ymml2
incl %eax

vimadd213pd %ymm0O, %ymml3, %ymmll
vimadd213pd %ymmO, %$ymml3, $ymmlO0
vimadd213pd %ymmO, %ymml3, S$ymm9

vimadd213pd %ymmO, Symml3, S$ymm8

vimadd213pd %$ymmO, %$ymml3, $ymm7

vimadd213pd %ymmO, Symml3, Symm6

vimadd213pd %$ymm0O, %ymml3, $%$ymmb

vimadd213pd %ymmO, %Symml3, $ymmé

vimadd213pd %ymmO, %$ymml3, $ymm3

vimadd213pd %SymmO, %Symml3, %ymm2
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vimadd213pd %SymmO, %Symml3, S$ymml
cmpl $10000000, %eax
jb ..Bl.6

Podczas gdy dla czterech tablic otrzymuje sig:

.B1.7:
vmovupd 64 (%rsp, 5rdx, 8), %Symm2
vmovupd 192 (%rsp, $rdx, 8), Symm3
vmovupd 320 (%rsp, $rdx, 8), %Symm4
vmovupd 448 (%rsp, $rdx, 8) Symmb

vimadd213pd %ymm0O, %ymml,
vimadd213pd %ymmO, $ymml,
vimadd213pd %ymmO, %ymml,
vimadd213pd %ymmO, S%$ymml,
vmovupd gymm2, 64 (%rsp,%srdx, 8)
vmovupd Symm3, 192 (%rsp, $rdx, 8)
vmovupd Symm4, 320 (

vmovupd Symmb, 448 (

o° o° oo oo ™
KK KK

3 3 3 3

3 3 3 3

g ow N

%$rsp, $rdx, 8)
%rsp, $rdx, 8)

addg $4, Srdx
cmpqgq $16, S%$rdx
ib ..B1.7

W drugim przypadku, kompilatorowi brakuje rejestréw, zeby w nich umiesci¢ wszystkie zmienne wy-
stepujace w pojedynczej iteracji, i w efekcie, zamiast efektywnego przetwarzania z wykorzystaniem
wylacznie rejestréw, procesor realizuje w kazdej iteracji 8 dostgpéw do pamigci (za pomoca wektoro-
wych wariantéw rozkazu mov), co nawet w przypadku wylacznego korzystania z pamigci podrgcznej
najblizszej potokom przetwarzania, znacznie spowalnia wykonanie programu.

Powyzsze negatywne zjawisko, uzycia wewnatrz petli zbyt wielu zmiennych, uniemozliwiajace efek-
tywne korzystanie z rejestrow, zwane jest ~’ciSnieniem na rejestry” (register pressure). Unikanie ~ci$nie-
nia na rejestry” jest jednym z wskazan przy tworzeniu wysoko wydajnego kodu.

Dla konkretnego rozwazanego przyktadu, technika optymalizacji pozwalajaca na likwidacje “ci$nie-
nia na rejestry” i osiagnigcie wyzszej wydajnosci jest rozdzielenie petli (loop fission). Przeprowadzenie
rozdzielenia petli z indeksem ¢ na dwie odrgbne petle:

for (1i=0;1<1000000; i++) {

for (k=0; k<16; k++){
a_tab[k] = 1.000001*a_tab[k]+0.000001;
b_tabl[k] = 1.000001l%b_tab[k]+0.000001;

}
for (i=0;1<1000000; i++) {
for (k=0; k<16; k++){
c_tabl[k] = 1.000001*c_tab[k]+0.000001;
d _tabl[k] = 1.000001%xd_tab[k]+0.000001;

}

nie powoduje zmiany wyniku (rozdzielane obliczenia sa od siebie catkowicie niezalezne), a pozwala na
podniesienie wydajnosci z ok. 28 Gflop/s (kod z czterema tablicami w kazdej iteracji wewnetrznej petli)
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do ok. 50 Gflop/s (kod z dwiema tablicami w kazdej wewnetrznej iteracji). W przypadku szesciu tablic,
loop fission pozwala na zwigkszenie wydajnosci z ok. 30 Gflop/s (wszystkie sze$¢ tablic w jednej petli
z indeksem k) do ok. 63 Gflop/s po rozdzieleniu na dwie podwdjne petle. Oznacza to ponad dwukrotne
skrécenie czasu wykonania caloSci obliczen.

3.10.2 ’Rozciaganie” tablic w celu optymalizacji przetwarzania wektorowego

Wyobrazmy sobie sytuacje, kiedy z wymagan aplikacji wynika, ze w kazdej z tablic a_tab, b_tab
i c_tab mamy do przechowania 15 egzemplarzy danych, na ktérych mamy wykonac operacje, takie jak
w dotychczasowym kodzie. Naturalne zaprojektowanie kodu z rozmiarem tablic 15 i takg sama liczba
operacji w petli wewngetrznej, powoduje zmniejszenie wydajnosci przetwarzania w wersji wielowatko-
wej do ok. 75 Gflop/s. Analiza kodu asemblera wyprodukowanego przez kompilator (icc) pokazuje, ze
zastosowal on, podobnie jak w przypadku ci$nienia na rejestry, dostgpy do pamigci, zamiast czystego
przetwarzania z uzyciem rejestrow (dodatkowo zamiast wytacznie rejestrow 256-bitowych, uzyt reje-
strow 128-bitowych wypetnionych tylko pojedynczymi liczbami podwdéjnej precyz;ji).

W celu przywrdcenia przetwarzania zblizonego do optymalnego mozna w tym momencie zastosowac
technike rozciagania (rozpychania) tablic (array padding), oméwiona w p. [2.1.1] Bedzie ona polega¢
na uzyciu tablic wigkszych niz wymaga tego aplikacja, tak aby umozliwi¢ kompilatorowi i sprzg¢towi
dziatanie prowadzace do wyzszej wydajnosci.

Zastosowanie rozciagania tablic jest w tym przypadku niezwykle proste. Nalezy zaalokowac tablice
o rozmiarze 16 i zwigkszy¢ liczbe iteracji w petli wewnetrznej takze do 16. Oznacza to wykonywanie
operacji takze dla 16-go elementu w tablicach, ktéry dobrze jest zainicjowaé (np. wartoScia zero), tak aby
uniknaé ewentualnych (cho¢ mato prawdopodobnych) probleméw przetwarzania warto$ci nietypowych
(np. NaN).

Po kompilacji i uruchomieniu okazuje sig, ze czas wykonania programu ulegt znacznemu skréceniu,
mimo ze w calym programie wykonywana jest wigksza liczba operacji niz przed optymalizacja.

W konsekwencji konieczne jest zmodyfikowanie sposobu liczenia wydajnos$ci. Mimo wykonywania
16 iteracji w petli wewnetrznej, efektywna praca na potrzeby aplikacji dotyczy tylko 15 iteracji i 15
elementoéw kazdej z tablic. Co oznacza, ze praca sprzetu z wydajnoscia ok. 240 Gflop/s (uzyskana w
uktadzie optymalnym), na potrzeby aplikacji daje tylko ok. 227 Gflop/s (czyli ok. 240*15/16). Ta ostatnia
wartoS$¢ jest przyjmowana jako efektywna wydajnosc¢, zgodnie z konwencja przyjeta w ksiazce.

3.10.3 Zestawienie wynikow charakteryzujacych wydajnos¢ potokéw zmiennoprzecin-
kowych pojedynczego rdzenia mikroprocesora Intel Core i7-4790 o architekturze
Haswell, pracujacego z czestotliwo$cia 4 GHz

Tabela [3.1] przedstawia zastawienie szeregu wynikéw wydajnosciowych uzyskanych w opisywanych
w niniejszym rozdziale testach przetwarzania potokowego rozkazéw zmiennoprzecinkowych. Kolejne
wiersze tabeli mozna interpretowac jako sprawdzanie w praktyce teoretycznych mozliwosci potokéw, dla
zmiennych podwdjnej precyzji (64-bitowych). Kolumny tabeli pokazuja uzyskang wydajnosé w Gflop/s,
usredniong warto$¢ parametru IPC dla uzytych rozkazéw oraz wydajnos¢ w liczbie zmiennoprzecin-
kowych operacji arytmetycznych na pojedynczy takt pracy procesora [flop/cycle]. Obliczenia wartoSci
z dwéch ostatnich kolumn oparte sa o pomiar czgstotliwosci pracy rdzenia w trakcie obliczen, ktory
kazdorazowo dawat w wyniku 4 GHz, z doktadnoscia wyzsza od 1%.

Pierwsza grupa wierszy w tabeli dotyczy przetwarzania skalarnego (rozkazy dotycza rejestrow ska-
larnych lub rejestréw wektorowych, w ktérych wykorzystywana jest tylko jedna pozycja obsadzona przez
zmienng 64-bitowa). Pierwszy wiersz, odpowiadajacy pomiarowi opdZnienia wykonywania rozkazéw,
dotyczy sytuacji wykonywania rozkazéw przez pojedynczy potok, kiedy na skutek zaleznos$ci w kodzie,
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Opis przypadku Wydajnos¢ | USrednione | Wydajnosé

[Gflop/s] IPC [flop/cycle]
przetwarzanie skalarne 1-zmienna (bez FMA) 0,99 0,25 0,25
przetwarzanie skalarne 2-zmienne (bez FMA) 1,98 0,50 0,50
przetwarzanie skalarne 8-zmiennych (bez FMA) 7,21 1,80 1,80
przetwarzanie skalarne 10-zmiennych (bez FMA) 7,97 1,99 1,99
przetwarzanie skalarne 16-zmiennych (bez FMA) 6,33 1,58 1,58
przetwarzanie skalarne 1-zmienna (FMA) 1,59 0,2 0,4
przetwarzanie skalarne 8-zmiennych (FMA) 12,56 1,57 3,14
przetwarzanie skalarne 10-zmiennych (FMA) 15,86 1,98 3,96
przetwarzanie skalarne 16-zmiennych (FMA) 7,50 0,93 1,87
przetwarzanie wektorowe 1-tablica 4-elementowa (FMA) 6,34 0,2 1,58
przetwarzanie wektorowe 1-tablica 8-elementowa (FMA) 12,70 0,4 3,17
przetwarzanie wektorowe 1-tablica 40-elementowa (FMA) 62,52 1,96 15,64
przetwarzanie wektorowe 1-tablica 48-elementowa (FMA) 62,97 1,97 15,75
przetwarzanie wektorowe 1-tablica 16-elementowa (FMA) 25,39 0,79 6,35
przetwarzanie wektorowe 2-tablice 16-elementowe (FMA) 50,71 1,58 12,68
przetwarzanie wektorowe 3-tablice 16-elementowe (FMA) 63,35 1,98 15,84
przetwarzanie wektorowe 4-tablice 16-elementowe (FMA) 28,23 0,88 7,06

Tablica 3.1: Wyniki wydajnosciowe przetwarzania potokowego dla pojedynczego rdzenia mikroproce-
sora Intel Core 17-4790

w ktérym jest tylko jedna zmienna, nie wystgpuje przetwarzanie wspétbiezne, rozkazy wykonywane sa
sekwencyjnie, jeden po drugim. Dodatkowo w tej grupie, brak uzycia odpowiednich opcji kompilatora
powoduje, Ze nie sg stosowane rozkazy FMA.

Kolejne wiersze prezentuja wyniki dla przypadkéw, gdy na skutek zwigkszania liczby zmiennych w
kodzie, a wigc zwigkszania liczby niezaleznych instrukcji w pojedynczej iteracji petli kodu testujacego,
ro$nie stopient wspdtbieznosci dziatania potokéw. Stopien ten zbliza si¢ do teoretycznego maksimum,
kiedy w kazdym takcie korficzone sa dwa rozkazy zmiennoprzecinkowe, przez dwa potoki rdzenia, dla
8 zmiennych podwdjnej precyzji. Wynika to bezposrednio z opdZnienia przetwarzania rozkazoéw aryt-
metycznych mnozenia i dodawania, wynoszacego Srednio 4 takty (doktadnie 3 takty dla addsd i 5
taktow dla mulsd). Dalsze dodawanie zmiennych moze prowadzi¢ do niewielkiego wzrostu wydajnosci
i zblizania si¢ do teoretycznego maksimum. W pewnym momencie nalezy spodziewaé spadkéw wydaj-
nosci spowodowanych zjawiskiem ci$nienia na rejestry (tak jest w umieszczonym w tabeli przypadku 16
zmiennych).

Druga grupa wierszy tabeli |3.1|odpowiada sytuacji analogicznej jak w przypadku pierwszej grupy, z
jedyna réznica polegajaca na zastosowaniu opcji kompilacji powodujacych uzycie rozkazéw FMA (fu-
sed multiply-add) w kodzie binarnym. Wyniki pokazuja jak ro$nie wydajnos¢, od minimalnej dla sytuacji
testowania opdZnienia przetwarzania (1 zmienna, brak wspétbieznosci), do maksymalnej w przypadku
testowania przepustowosci potokéw (10 zmiennych, petna wspdtbieznos$¢ pracy dla kazdego z dwéch
potokéw rdzenia). Wyniki pokazuja, jak uzycie rozkazéw FMA, przy wzroScie parametru IPC (od 0,2
do 2 rozkazéw na takt) prowadzi do wyzszej wydajnosci w Glop/s i [flop/cycle], w poréwnaniu dla przy-
padku bez uzycia rozkazu FMA. W przypadku 1 zmiennej przyrost ten jest mniejszy niz oczekiwany
dwukrotny, ze wzgledu na wigksze op6znienie w stosunku do usrednionego opdZnienia rozkazéw do-
dawania i mnozenia. Jednak w momencie, kiedy zgodnie z prawem Little’a udaje si¢ w petni nasycic¢
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potoki przetwarzania, wydajno$¢é FMA staje sie dwukrotnie wyzsza od wydajno$ci mnozenia i dodawa-
nia, dzigki tej samem przepustowosci 2 rozkazéw na takt. Ponownie, ostatni wynik w tej grupie wierszy,
dla 16 zmiennych podwdjnej precyzji, wskazuje na spadek wydajnosci, na skutek zjawiska ciSnienia na
rejestry.

Ostatnia, trzecia grupa wierszy odnosi si¢ do przypadku uzycia opcji kompilacji prowadzacych do
petnej wektoryzacji kodu, tacznie z zastosowaniem rozkazéw FMA. Kolejne wiersze odpowiadaja coraz
wigkszej liczbie zmiennych przetwarzanych wektorowo w pojedynczej iteracji petli testujacej (najpierw
poprzez uzycie coraz dluzszej tablicy, a potem przez uzycie wielu tablic), co prowadzi do rosnacego
stopnia wspétbieznosci przetwarzania. Dla liczby iteracji w petli od 4 do 40, parametr IPC zwigksza si¢
w kolejnych wierszach od wartosci 0,2 do 2, co jest bezposrednia konsekwencja faktu, ze wektorowe
rozkazy FMA dla rejestréw 256 bitowych, podobnie jak rozkazy skalarne, maja op6Znienie 5 taktéw.
Dzigki spakowaniu 4 zmiennych do jednego rejestru 256-bitowego wydajno$¢ mierzona w flop/cycle
ro$nie od ok. 1,6 do ok. 16, a wyrazana w Gflop/s od ok. 6,3 do ok. 63 (dzieki uzyskanej czgstotliwosci
pracy 4 GHz).

Ostatni wiersz tabeli pokazuje nagly spadek wydajnosci dla sytuacji uzycia odniesieri do pamigci
w kodzie binarnym pojedynczej iteracji petli testujacej, w efekcie zjawiska ciSnienia na rejestry. W tym
przypadku spadek jest znacznie bardziej znaczacy, niz dla przetwarzania skalarnego bez rozkazéw FMA.
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Rozdzial 4

Model i wydajnosS¢ dostepow do pamieci w
obliczeniach jednowatkowych

Pojedynczy watek pracujacy na pojedynczym rdzeniu wspdétczesnego mikroprocesora realizujac do-
stepy do zmiennych korzysta z hierarchii pozioméw pamigci. Zmiennej w kodzie Zrédtowym odpowiada
nazwany obszar pamigci operacyjnej (pamigci gtéwnej — primary storage, main memory), najczgsiciej
fizycznie realizowanej w technologii DRAM (dynamic random access memory), stad dalej czgsto uzy-
wane bedzie okreslenie pamig¢ DRAM na oznaczenie pamigci gtéwnej. W rozkazach asemblera jako
argumenty, obok zawartosci rejestréw i stalych bedacych argumentami bezposrednimi, uzywane sg ad-
resy zmiennych w pamigci operacyjnej (zapisane w rejestrach lub obliczone na podstawie zawartoSci
rejestréw, w ztozonych trybach adresowania, omawianych w p.[3.2).

Od wielu lat obserwowane jest zjawisko znacznie wolniejszego przyrostu wydajnosci modutéw pa-
migci DRAM w stosunku do wydajnoSci procesoréw (rdzeni), tzw. memory wall. Szczegdlnie jest to
widoczne w odniesieniu do op6Znienia jako miary wydajnos$ci, bez uwzglednienia szeregu technik ukry-
wania opdZnienia przy dostgpie do pamigci (memory latency hiding), o ktérych bedzie mowa w dalszej
czesci ksiazki. Zjawisko memory wall ilustruje rys. 4.1) pokazujacy jak od poczatku lat 80-tych XX
wieku, przyjetych jako punkt odniesienia, ré6znica w wydajnosci migdzy procesorami CPU a modutami
DRAM powigkszyta si¢ ponad tysiac razy.

Zjawisko memory wall stato si¢ motywacja do zastosowania posrednich pozioméw pamigci, z wyko-
rzystaniem szybszej technologii SRAM (static random access memory). Powstata w ten spos6b hierar-
chia pamigci, poczawszy od rejestrow, poprzez posrednie poziomy pamigci podrecznej (cache memory),
najczesSciej realizowane witasnie w technologii SRAM, az do pamigci gtéwnej DRAM, a nawet, poprzez
mechanizm pamigci wirtualnej, do pamigci zewnetrznej (external memory). Kazdy kolejny poziom w
tej hierarchii charakteryzuje si¢ nizsza wydajnoscia, ale w zamian za to takze mniejszym kosztem jed-
nostkowym (na pojedynczy przechowywany bajt) i w zwiazku z tym wigksza pojemnoscia efektywnie
umieszczang w uktadach procesora i calego komputera. Ilustruje to rys. 4.2} na ktérym poza pozio-
mami pamigci wykorzystywanymi do przechowywania danych w trakcie wykonywania programu znaj-
duja si¢ takze pamigci stosowane wylacznie do archiwizacji danych i nowy proponowany poziom, ozna-
czany jako Persistent memory, realizowany np. w jednym z rozwijanych obecnie wariantéw technologii
NVRAM (NRAM, MRAM itp.). Ilustracja, poza zaznaczeniem pojemnosci (capacity), kosztu (cost) i
czasu dostepu do danych (latency) dla kazdego poziomu pamigci, wskazuje na réznice w trwalosci za-
pisanych danych (pamigci ulotne, volatile, i nieulotne, non-volatile), w sposobie dostgpu (za pomoca
rozkazéw procesora, load/store instructions i polecen systemu operacyjnego, I/0 commands), a takze w
jednostkowym rozmiarze danych (granularity) przy praktycznej realizacji dostgpu (dostgp do linii pa-
migci podrecznej, cache line i do bloku pamigci zewngtrznej). Najwigksze pojemnosci oferuja: pamigc

45
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Rysunek 4.1: Przyrost wydajnosci procesoréw (rdzeni) i modutéw pamigci DRAM w latach 1980-2010
[Zrédto: Wikipedial].

zewngtrzna (drugiego rzedu, secondary storage), najczesciej wystepujaca jako twarde dyski HDD lub
uktady SSIfI, gdzie pojemnosci siggaja terabajtéw pamigci, oraz taSmy magnetyczne, o pojemnosciach
rzgdu petabajtow.

We wspoéiczesnych systemach komputerowych stosuje si¢ kilka (najczesciej 2 lub 3, rzadziej 4) po-
ziomy pamigci podrecznej (poziom czwarty bywa wykonany w technologi eDRAM). W pamigciach
podrecznych, do ktérych nie ma bezposredniego dostgpu z poziomu kodu Zrédtowego w standardowych
jezykach programowania, przechowuje si¢ kopie wartosci zmiennych z pamigci gtéwnej. Zasada organi-
zacji pamigci podrgcznej jest umieszczanie, w miarg oddalania si¢ od potokéw przetwarzania, kolejnych
pozioméw pamieci (L1, L2, L3 - level 1, level 2, level 3), z ktérych kazdy nastgpny charakteryzuje si¢
mniejsza szybkoscia dzialanieﬂ

W ramach omawiania hierarchii pamigci w niniejszej ksiazce, uwzglednione beda tylko pamigé
gléwna i pamigé podrgczna. Pamigé zewngtrzna jest zazwyczaj o co najmniej jeden rzad wielkoSci wol-
niejsza od pamigci DRAM, stad przy optymalizacji wydajnosci nalezy unika¢ koniecznosci jej uzycia.
Istnieje szereg aplikacji, w ktérych korzystanie z pamigci zewngtrznej jest jednak konieczne, np. ze
wzgledu na rozmiar uzywanych struktur danych. W takich wypadkach, przy optymalizacji wydajnosci
przydatne moga by¢ niektére z technik opisywanych w dalszych punktach dla pamigci DRAM i pa-
migci podrgcznych (np. zwigkszanie lokalnosci odniesienn w programie), czgsto tez optymalizacja bedzie
istotnie zalezna od specyfiki aplikacji (np. od rodzaju konkretnych struktur danych uzytych do przecho-
wywania zmiennych aplikacji

'W dalszej czesci ze wzgledu na popularnosé twardych dyskéw, okreslenie to bedzie czasami zamiennie uzywane z okre-
Sleniem pamig¢ zewnetrzna.

2Mimo oznaczania kolejnych pozioméw pamigci podrecznej symbolami L1, L2, L3, co mozna przyjaé za hierarchie pamigci
od najnizszego poziomu do najwyzszego, funkcjonuje takze konwencja uznawania pamigci L1 za poziom najwyzszy, a kolejne
za coraz nizsze. W niniejszej ksiazce przyjeta jest konwencja okre§lania poziomdéw jako znajdujacych si¢ blizej lub dalej od
potokéw przetwarzania (z L1 jako poziomem najblizszym). Ostatni poziom przed pamigcia DRAM (zazwyczaj L3, ale bywa
takze L2 lub L4), oznaczany czesto jako LLC (last level cache), jest w takim ujeciu poziomem najdalszym (nazywany bedzie
dalej takze poziomem ostatnim).

3Specjalne algorytmy, nieopisywane w niniejszej pracy, korzystajace z pamigci zewnetrznej (jawnie, bez posrednictwa me-
chanizmu pamigci wirtualnej, i z zalozenia w sposéb dazacy do optymalnego) nazywane sa algorytmami out-of-core (out-of-
core algorithms).
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Rysunek 4.2: Hierarchia pamigci wspétczesnych systeméw komputerowych [Zrédto: Wikipedia].

Jednym z aspektéw wptywajacych na wydajno$¢ dostgpéw do pamigci jest charakter dostgpu, czy
jest to odczyt, zapis czy modyfikacja wartoSci zmiennych, oznaczajaca pobranie i zapis. W tym i nastgp-
nym rozdziale badania prowadzone sa gtéwnie w kontekScie odczytéw z pamigci, choé w wigkszosci
dotycza takze innych rodzajow dostgpu. Zagadnienia specyficzne dla modyfikacji i zapiséw danych ana-
lizowane sg bardziej szczegdtowo w rozdziatach omawiajacych funkcjonowanie pamigci w programach
wielowatkowych.

4.1 Pamie¢ wirtualna

Pierwszym z mechanizméw, ktéry zostanie omowiony w kontekscie projektowania i optymalizacji
korzystania z danych w pamigci operacyjnej, jest mechanizm pamigci wirtualnej ze stronicowaniem,
stosowany przez praktycznie wszystkie wspdtczesne systemy operacyjne ogdlnego przeznaczenia.

Przykladowy rozkaz dostgpu do pamigci, zapisany w jezyku asemblera zgodnie z oméwionymi wcze-
$niej konwencjami dla procesoréw z rodziny x86, moze wygladaé nastgpujaco:

mov -4 (%ebx, $ecx,2), %eax

Oznacza on pobranie warto$ci zmiennej przechowywanej w pamigci, w komérkach o adresie poczatko-
wym obliczonym zgodnie z zasadami ztozonych trybéw adresowania na podstawie zawartosci rejestrow
%ebx oraz $ecx (patrz p.[3.2), i zapisanie jej w rejestrze $eax (liczbe pobranych bajtéw okresla do-
datkowa litera dodana na konicu nazwy rozkazu, np. mov1 oznacza pobranie 4 bajtéw). Obliczony adres
jest adresem wirtualnym, mieszczacym si¢ w zakresie charakteryzujacym dany procesor i tryb jego pracy.
Zakres ten okreSla przestrzen adresowa, czyli zbiér adreséw dostgpnych programowi w trakcie wykona-
nia. W przypadku wspdtczesnych procesorow rodziny x86 podstawowy zakres wynosi od 0 do 2™ — 1,
z jednostka adresowania w postaci pojedynczego bajtu i n réwnym 32 lub 64, w zaleznosci od typu
rejestrow uzywanych do obliczania adresu (w powyzszym przyktadzie uzyto rejestréw 32-bitowych).
W praktyce zakres moze by¢ modyfikowany, a procesor moze udostgpniaé kilka zakresow, np. poprzez
sztuczne ograniczenie przestrzeni adresowej dla procesoréw 64-bitowych.
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Rysunek 4.3: Wykorzystanie tablicy stron do obstugi pamigci wirtualnej [Zrédto: Wikipedial].

Rozmiar fizycznej pamigci DRAM wspétczesnych systeméw komputerowych jest praktycznie za-
wsze mniejszy niz dopuszczalne wirtualne maksimunﬂ W mechanizmie pamigci wirtualnej ze stro-
nicowaniem, cato$¢ przestrzeni adresowej (pamigci wirtualnej) jest dzielona na strony o okre§lonym
rozmiarze (system operacyjny pozwala na wybor rozmiaru strony, z najczeéciej stosowang warto$cia
4 kB). Pojedynczej stronie (virtual page) odpowiada pojedyncza ramka w pamigci DRAM (physical
page), oznaczajaca uklad fizycznie przechowujacy dane. W pamigci DRAM nie jest przechowywana
cala przestrzeni adresowa procesu (wykonywanego programu), ale tylko wybrane jej strony. Jest to natu-
ralng konsekwencja faktu, ze przecigtne programy uzywaja dla swojego kodu i danych tylko drobnego
utamka dostgpnej przestrzeni adresowe;.

Adres wirtualny jest ttumaczony na adres fizyczny zwiazany z konkretna lokalizacja w modutach pa-
migci DRAM. Obliczenie adresu fizycznego sktada si¢ z kilku krokéw. Adres wirtualny (virtual address)
jest podzielony na sekcje o okreslonej liczbie bitéw. W najprostszym przypadku sa dwie sekcje: jedna
stuzaca do okreslenia numeru strony (virtual page number) oraz druga dla wewngtrznego adresu w ra-
mach strony (page offset). Uzyskany numer strony stuzy do znalezienia lokalizacji odpowiadajacej ramki
pamigeci DRAM (physical page number). W tym celu stosowana jest struktura danych nazywana tablica
stron (page table). Informacja przechowywana w tablicy stron wskazuje czy zawarto$¢ strony przecho-
wywana jest w ramce pamigci DRAM, i jesli tak, to zawiera takze fizyczny adres (physical address)
odpowiadajacej ramki (rys. 4.3).

W przypadku, gdy program (lub kilka wspé6tbieznie wykonywanych w systemie programéw) uzywa
wigcej pamigci niz jest dostgpne w modutach DRAM, zawarto$¢ niektérych stron pamigci wirtualnej jest
usuwana z pamigci gtéwnej i zapisywana w pamigci zewnetrznej. Gdy zawartoS¢ strony jest przechowy-
wana na twardym dysku, dostep do zadanego adresu wirtualnego wymaga najpierw pobrania zawartoSci
strony do pamigci DRAM, a dopiero potem mozliwy jest dostgp do konkretnej komérki pamigci.

Rysunek przedstawia prosta ilustracj¢ mechanizmu dziatania pamigci wirtualnej z wykorzysta-
niem pamigci zewnetrznej. Czes$¢ stron z pamigci wirtualnej wykonywanego programu (procesu) prze-

*Historycznie, gdy dominowaty procesory 32-bitowe, oznaczato to ok. 4 GB pamigci (co dzisiaj jest coraz rzadziej spoty-
kane), natomiast granica dla procesoréw 64-bitowych 16384 PB (petabajtéw, 10'°B) nie jest dzisiaj praktycznie osiagalna.
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Rysunek 4.4: Mechanizm dziatania pamigci wirtualnej, odwzorowanie sekwencji stron pamigci wirtual-
nej procesu w zbidr ramek pamigci DRAM, polaczone z przechowywaniem zawartoSci niektérych stron
na twardym dysku [Zrédlo: Wikipedia].

chowywana jest w pamigci DRAM, a czg$¢ na twardym dysku. Rysunek pokazuje takze, jak pamigc
DRAM wykorzystywana jest jednoczesnie przez inny, wspotbiezny proces — mechanizm pamigci wir-
tualnej jest wygodnym sposobem separacji obszaréw pamigci przyporzadkowanych réznym procesom i
zapewnienia bezpieczefistwa wykonania wielu wspétbieznych proceséw w ramach systeméw wieloza-
daniowych.

Zarzadzaniem pamigcia wirtualna, w szczegdlnoSci wykorzystaniem pamigci zewnetrznej, drugiego
rzedu, do przechowywania stron pamigci wirtualnej usunigtych z pamigci gléwnej, zajmuje si¢ system
operacyjny. W przypadku kiedy procesor chce uzyskaé dostgp do zmiennej, a wpis w tablicy stron wska-
zuje, ze odpowiadajacy jej obszar pamigci wirtualnej nie ma przydzielonej ramki w pamigci gtéwnej,
zglaszany jest blad strony (page fault) i uruchamiana procedura jego obstugi. Czesto blad strony oznacza
tylko konieczno$¢ przydzielenia ramki stronie pamigci wirtualnej, bez koniecznosci odwotywania si¢ do
pamigci zewngtrznej, np. kiedy strona nie znajdowata si¢ dotad w pamigci gtownej, a pamigé posiada
wolne zasoby. Taki mniejszy blad strony (minor page fault), typowy dla poczatkowej fazy realizacji
programu oraz dla dynamicznej alokacji pamigci, nie stanowi znaczacego narzutu na czas wykonania
programu. Bardzo kosztowny jest natomiast wigkszy btad strony (major page fault), zwiazany z przeta-
dowaniem zawartoSci strony pamigci, pomigdzy pamigcia zewngtrzng a pamigcia gléwna (page swap).

Szczeg6lnie niekorzystnym zjawiskiem przy wykonaniu programu sa powtarzajace si¢ z duza cze-
stotliwoscia zadania dostgpu do zbyt wielu stron pamigci, w stosunku do rozmiaru pamigci DRAM, co
powoduje nieustanne biedy stron i przetadowania zawarto$ci pomigdzy pamiecia gléwna i zewnetrzna,
okreslane jako szamotanie (thrashing). Szamotanie moze by¢ konsekwencja zbyt duzej liczby stron wy-
korzystywanych biezaco przez pojedynczy program, moze takze by¢ zwiazane ze zbyt duza liczba uru-
chomionych programéw (z ktérych kazdy wymaga czgstego dostgpu do okreslonego zbioru stron pamigci
wirtualnej).

System operacyjny, w ramach sterowania mechanizmem pamigci wirtualnej, zarzadza takze tablica
stron. W praktyce wspodtczesne systemy operacyjne stosuja wiele tablic stron, np. odrgbne dla kazdego
procesu lub dla wigkszych obszaréw pamigci zwanych segmentami (wtedy adres wirtualny zawiera wig-
cej sekcji, np. sekcje dla katalogu tablic stron). Tablice stron przechowywane sa w pamigci DRAM, a
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takze w szybkiej pamigci podrecznej TLB (opisywanej przy omawianiu architektur rdzeni mikropro-
cesoréw, p. [3.5). W skrajnym przypadku bardzo obszerna tablica stron moze takze, w ramach pamieci
wirtualnej, znajdowac si¢ czgSciowo w pamigci zewngtrznej.

4.1.1 Testowanie mechanizmu podmiany stron

Prostym testem stosowania przez system operacyjny podmiany stron (page swapping) jest zaaloko-
wanie i specjalne wykorzystywanie w programie tablicy o rozmiarze przekraczajacym (najlepiej nie-
wiele) rozmiar pamigci DRAM komputera. Odpowiednie wykorzystanie, powodujace podmiany stron,
mozna uzyskaé¢ wielokrotnie realizujac dostgp do specjalnie dobranych elementéw tablicy (np. oddalo-
nych od siebie o rozmiar strony w pamieci), za pomoca odpowiednio skonstruowanych petli. Sledze-
nie podmian stron pamigci wirtualnej mozna osiagna¢ na rézne sposoby. Mozna wykorzystaé jedng z
procedur systemowych (np. getrusage w Linuxie), zwracajacych dotychczasowa liczbg bledéw stron w
dowolnym momencie wykonania programu. W Linuxie mozna takze wykorzysta¢ narzedzie systemowe
time (/usr/bin/time, w odréznieniu do polecenia powtoki time), ktére zwraca informacje o biedach stron
dla catego programu, przekazanego jako argument polecenia. Podobna informacj¢ zwraca, wspominane
juz, narzgdzie perf stat. Kolejnym sposobem moze by¢ §ledzenie aktywnoSci systemu, np. za pomoca po-
lecenia top (wymaga to odpowiednio dlugiego czasu wykonania programu, nawet przy zadaniu czgstosci
prébkowania dla polecenia fop co wybrany utamek sekundy, za pomoca np. fop -d 0,1). Pojawienie si¢
narzutu zwiazanego z podmiang stron widoczne bgdzie poprzez zmniejszenie procentu czasu CPU przy-
dzielanego wykonywanemu procesowi oraz pojawienie si¢, ze znacznym udzialem czasu CPU, proceséw
odpowiedzialnych za obstuge btedu strony (np. demon kswapd w Linuxie).

4.2 Pamie¢ podreczna

4.2.1 Podstawowy mechanizm dzialania pamieci podrecznej i lokalno$¢ odniesien

Obliczony w ramach mechanizmu pamigci wirtualnej adres fizyczny stuzy do uzyskania dostepu
do zawarto$ci odpowiadajacej mu komérki pamigci DRAMﬂ W praktyce dostep taki jest zawsze re-
alizowany za poSrednictwem pamieci podrecznej, przechowujacej kopie danych. Opis mechanizméw
funkcjonowania pamigci podrgcznej rozpoczniemy od sytuacji wystgpowania tylko pojedynczego jej po-
ziomu, rozszerzajac go nastgpnie na przypadek kilku pozioméw.

Pamigé podregczna skiada si¢ z linii. Dla réznych pozioméw pamigci rozmiar pojedynczej linii moze
si¢ roznié, przy czym najczesciej spotyka si¢ linie o rozmiarze 64 lub 128 bajtéw (co oznacza kilka
zmiennych podwdjnej precyzji lub kilkana$cie zmiennych catkowitych i pojedynczej precyzji). Pamig¢
DRAM podzielona jest na bloki, kazdy o rozmiarze odpowiadajacym rozmiarowi linii pamigci podrecz-
nej. W najprostszym modelu, pamigci odwzorowanej bezposSrednio (direct mapped), kazdy blok pamigci
DRAM jest przyporzadkowany do pojedynczej linii pamigci podrgcznej, co oznacza, ze kopia zawarto-
Sci bloku moze znajdowac sig tylko w tej linii. Kolejny nastgpujacy po nim blok jest przyporzadkowany
kolejnej linii, itd. Catkowity rozmiar pamigci podrgcznej jest znacznie mniejszy od rozmiaru pamigci
DRAM, stad w pewnym momencie kolejny blok zostaje przyporzadkowany pierwszej linii, nastgpujacy
po nim drugiej itd. W koficowym efekcie, pojedynczej linii pamigci podrgcznej odpowiada wiele blokéw
pamigci DRAM.

Rysunek [4.5|pokazuje zasade umieszczania danych w pamieci podrecznej dla hipotetycznej sytuacii,
kiedy pamigé operacyjna adresowana jest za pomoca 14 bitéw (jej rozmiar wynosi wigc 16 kilobajtow),
a pamig¢ podrgczna sklada si¢ z 64 linii o rozmiarze 4 bajtéw. Pamigé gléwna dzielona jest wigc na

SW praktyce dostep do pamieci moze odbywaé si¢ do pewnego stopnia réwnolegle z translacja adresu z wirtualnego na
fizyczny.
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Rysunek 4.5: Mechanizm umieszczania zawartoSci komoérek pamigci gtéwnej w liniach pamigci pod-
recznej i zwigzany z nim sposéb wykorzystania kolejnych bitéw adresu, dla pamigci odwzorowane;j
bezposrednio [Zrédto: Wikipedia].

4-bajtowe bloki, pierwsze 64 z nich (o numerach od 0 do 63) odwzorowane sa w kolejne 64 linie pa-
migci podrgcznej, po czym blok o numerze 64 odwzorowany jest ponownie w pierwsza lini¢ pamigci
podrecznej (linia 0), blok o numerze 65 w druga, kolejne bloki w kolejne linie, az do bloku o numerze
127, a caty proces powtarza si¢ dla kazdego zbioru 64 blokéw pamigci. Przy rozmiarze 16 kB, catkowita
liczba blokéw wynosi 4096, czyli 64 sekwencje kolejnych 64 blokéw (w jedna lini¢ pamigci podrecznej
odwzorowane s3 wigc 64 bloki pamigci gtdwnej).

Na adres dowolnej jednobajtowej komorki pamigci sktadaja si¢ dwa bity (offset), ktére oznaczaja
miejsce w czterobajtowym bloku pamigci DRAM, a wigc takze w czterobajtowej linii pamigci podrecz-
nej, kolejne 6 bitdéw oznaczajacych numer bloku w zbiorze 64 kolejnych blokéw (czyli indeks odpo-
wiadajacej linii pamigci podrgcznej — index) oraz ostatnie 6 bitow, okreSlajacych numer zbioru blokéw,
tworzace etykiete (tag). W kazdej linii pamigci podrecznej moze znajdowaé si¢ blok z dowolnego 64-
blokowego zbioru, etykieta (fag) musi by¢ wigc przechowywana wraz z linia pamigci podrecznej, aby
umozliwi¢ sprawdzenie, ktéry blok pamigci gtéwnej jest aktualnie przechowywany w pamigci podrecz-
nej.

Mechanizm dziatania pamigci podrgcznej jest nastgpujacy. Procesor, po wygenerowaniu adresu
zmiennej, do ktérej chce uzyskaé dostep, sprawdza czy w pamigci podrgcznej znajduje si¢ aktualna ko-
pia wartosci zmienneﬂ W tym celu oblicza na podstawie odpowiednich bitéw adresu tworzacych indeks
(index), w ktérej linii moze znajdowac si¢ kopia bloku pamigci gléwnej zawierajacego zmienna, a na-
stepnie na podstawie bitow okreslajacych etykiete (tag), sprawdza czy rzeczywiscie w linii znajduje si¢
ten blok. Jesli aktualna warto$¢ zmiennej jest w pamigci podregcznej (co bedziemy okreSlali jako trafienie
w pamigci podrgcznej, cache hit), procesor realizuje szybki dostgp do zmiennej. Jesli blok zawierajacy

6Znaczenie okreslenia aktualna kopia wyjasnione jest przy omawianiu mechanizméw utrzymania spéjnosci pamieci pod-
recznej w czgéci drugiej ksiazki, po§wigconej obliczeniom wielowatkowym i wieloprocesowym.
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zmienng nie znajduje si¢ w pamigci podrecznej (lub jesli jego zawarto$¢ nie jest aktualna), co okreslane
jest jako chybienie (cache miss), zawartos¢ catej linii jest podmieniana, odpowiedni blok pamigci DRAM
jest kopiowany do linii pamigci podrgcznej, po czym nastgpuje ponowienie proby dostgpu do zmiennej,
tym razem z zapewnionym trafieniem. Zatadowany blok pozostaje w pamigci podrecznej, dopdki nie
zostanie podmieniony przez inny blok, odwzorowany w t¢ sama linig.

W oczywisty sposob pierwszy dostep do kazdego bloku pamigci gtéwnej w trakcie dziatania pro-
gramu powoduje chybienie w pamigci podrgcznej (tzw. chybienie konieczne, compulsory miss). Jednak
kolejne dostgpy moga prowadzi¢ do trafiefl lub chybiefi. Opis dzialania pamigci podrgcznej wskazuje na
kilka podstawowych z punktu widzenia wydajnosci faktow:

1. jesli w trakcie wykonania programu dostgp do pewnej zmiennej nastgpuje wielokrotnie w krétkich
odstepach czasu (tzw. lokalno$¢ czasowa, temporal locality), to rosnie prawdopodobienistwo, ze
kolejne dostepy (poza pierwszym) realizowane beda przy uzyciu kopii w pamigci podrgcznej, a nie
warto$ci w powolnej pamigci DRAM (warunkiem jest, aby odpowiednia linia pamigci podrgcznej
zawierajaca kopi¢ zmiennej, nie zostata podmieniona lub zdezaktualizowana pomigdzy kolejnymi
dostepami)

2. jesli w trakcie wykonania programu w krétkim odstgpie czasu nastgpuja dostgpy do réznych
zmiennych przechowywanych w tym samym bloku pamigci, odwzorowanym w pojedyncza linig
pamigci podrecznej (tzw. lokalnos$¢ przestrzenna, spatial locality), to ro$nie prawdopodobien-
stwo, ze kolejne dostgpy do zmiennych (poza pierwszym dostgpem do zmiennej z danego bloku)
realizowane beda przy uzyciu kopii w pamigci podrgcznej, a nie wartoSci w powolnej pamigci
DRAM

3. jesli nastgpuje chybienie w pamigci podrgcznej, to narzut czasowy na obstuge chybienia (miss
penalty) jest znaczacy, ze wzglgdu na konieczno$¢ podmiany calej linii pamieci podrecznej

Skutecznos$¢ pamigci podrecznej, jako mechanizmu optymalizacji, zalezy od tego jak wiele programéw
i w jak duzym stopniu wykazuje czasowa i przestrzenng lokalno$¢ dostgpéw (odniesiel) do pamigci
(locality of reference). Okazuje si¢, ze zdecydowana wigkszo$¢ programéw w naturalny sposéb posiada
te dwie cechy i w praktyce korzysta z istnienia pamigci podrgcznych, uzyskujac dzigki nim redukcje
czasu wykonania.

W praktyce wykorzystuje si¢ szereg dodatkowych szczegétowych mechanizméw funkcjonowania
pamigci podrecznych, z ktérych niektére sg oméwione w dalszej czgsci rozdziatu. Juz jednak podsta-
wowy sposob dziatania pamigci podregcznej implikuje najwazniejsze wskazanie dotyczace optymalizacji
dostepow do pamigci przy wykonaniu programéw na wspotczesnych systemach komputerowych: na-
lezy zawsze dazy¢ do maksymalizacji lokalnoSci czasowej i przestrzennej odniesien do pamieci w
trakcie wykonania programéw. Nalezy takze zawsze pamigtaé o tym, ze dostep do pamieci DRAM
(pobranie lub zapis danych) standardowo dotyczy calej linii pamigci podrecznej, a nie pojedynczej
Zmiennej.

4.2.2 Droznos¢ pamieci podrecznej

Mechanizm bezposSrednio odwzorowanej pamigci podrecznej przedstawiony dotychczas ma istotng
wade. Rozwazmy prosta petle algorytmu obliczania iloczynu skalarnego dwéch wektoréw o N elemen-
tach:

for (j=0; Jj<N; Jj++) 1il_skal += b[j] * c[]j];

Wydaje sig, ze algorytm begdzie realizowany optymalnie, ze wzgledu na duzg lokalno$¢ przestrzenna
odniesien (skok réwny 1 dla kazdego z wektoréw). Jednak moze si¢ zdarzyC, ze poczatki tablic b i c
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Rysunek 4.6: Mechanizm umieszczania zawartoSci komérek pamieci gtéwnej w liniach pamigci podrecz-
nej i zwiazany z nim sposéb wykorzystania kolejnych bitéw adresu, dla dwudroznej pamigci sekcyjno-
skojarzeniowej [Zrodio: Wikipedia].

zostang odwzorowane w to samo miejsce pamieci podrecznej (dla rys. [d.5] mogtoby sie tak zdarzy,
gdyby np. tablica b zaczynata si¢ w bloku 0, a tablica ¢ w bloku 256). Wtedy w pierwszej iteracji,
po pobraniu elementu tablicy b, przy prébie pobrania elementu tablicy c nastgpuje chybienie w pamigci
podrgcznej i kosztowna czasowo podmiana calej linii. W drugie;j iteracji, przy probie dostgpu do drugiego
elementu tablicy b, ponownie nastgpuje chybienie, mimo ze element ten przed chwilg byt juz w pamigci
podrecznej, jednak jego blok zostal podmieniony przez blok zwiazana z tablica c. W tej samej drugiej
iteracji nastgpuje w chwilg péZniej kolejne chybienie, przy dostgpie do drugiego elementu tablicy c,
ktéry znowu przed chwilg byl w pamigci podrgcznej, lecz jego blok zostal podmieniony elementami
tablicy b. Dzieje si¢ tak dla kazdej kolejnej iteracji, wigc w efekcie w kazdej iteracji petli wystepuja dwa
chybienia w pamigci podrecznej i dwie podmiany linii.

Aby temu zapobiec powszechnie stosuje si¢ tzw. pamigci sekcyjno-skojarzeniowe (set associative).
Pojedynczy blok pamigci DRAM jest przyporzadkowany wigcej niz jednej linii pamigci podrgcznej, w
praktyce najczesciej 2, 4 lub 8 liniom, co nazywane jest pamigcia dwudrozng (two-way), czterodrozna
(four-way) i od§miodrozna (eight-way).

Rysunek 4.6 pokazuje schemat dziatania pomieci dwudroznej. Cata pamig¢ podreczna dzielona jest
na zbiory (set) po dwie linie w zbiorze (dla pamigci czterodroznej bytyby to zbiory po cztery linie, dla
o$miodroznej po osiem linii, itd). Kazdy blok w pamigci gléwnej (o rozmiarze pojedynczej linii pamigci
podrecznej) moze by¢ przechowywany w jednej z dwdéch linii zbioru, w ktéry zostal odwzorowany.
Na rys[4.6] oznacza to np. ze blok 0 pamieci gtéwnej moze by¢ przechowywany w linii O lub linii 1,
stanowiacych zbiér 0. Z kolei linie 2 i 3 tworza zbiér 1, w ktéry odwzorowany jest blok 1 pamigci
gtéwnej. W przyktadowej zilustrowanej pamigci podrecznej znajduja si¢ 32 zbiory (dla 64 linii), co
oznacza, ze blok 31 pamigci gléwnej odwzorowany jest w zbior 31, a blok 32 (podobnie jak bloki 64,
96, 128 itd.) w zbidr 0.

Zmiana sposobu odwzorowania blokéw pamigci DRAM w linie pamigci podrgcznej powoduje, ze
teraz czgS¢ adresu stanowiaca indeks (index) obejmuje tylko 5 bitéw (odpowiadajac liczbie zbioréw li-
nii), natomiast czg¢$¢ stanowiaca etykiete (fag) ma 7 bitéw - w pojedynczy zbiér moze by¢ odwzorowane
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dwa razy wigcej blokéw niz w pojedyncza lini¢ pamigci podrecznej bezposrednio odwzorowanej. Spraw-
dzenie czy konkretna linia pamigci podrgcznej zawiera zadany blok pamigci DRAM obejmuje teraz, dla
pojedynczej wartosci indeksu, dwie linie (dwa razy wigcej niz poprzednio) oraz 7 bitéw etykiety dla
kazdej linii, w miejsce 6.

Dla przyktadowego algorytmu mnozenia skalarnego pami¢é dwudrozna usuwa niebezpieczenstwo
ciagtych podmian linii w pamigci podrecznej, ktére grozilty w przypadku pamigci bezposrednio odwzo-
rowanej. Nawet jesli poczatek tablicy b odwzorowany bedzie w zbior 0, tak samo jak poczatek tablicy c,
to poprawnie dziatajacy mechanizm podmiany linii w pamigci podrgcznej, umiesci w trakcie wykonania
algorytmu iloczynu skalarnego poczatkowe wyrazy tablicy b w jednej linii zbioru, a poczatkowe wyrazy
tablicy ¢ w drugie;j.

W kolejnych iteracjach, bloki pamigci gtéwnej zawierajace kolejne fragmenty tablic beda umiesz-
czane w kolejnych zbiorach linii pamigci podrgcznej. Linie w zbiorach beda wypelniane danymi, na
ktérych algorytm dokonuje operacji, az do momentu dojsScia do ostatniego zbioru. W takiej sytuacji
wszystkie linie beda wypelnione danymi z tablic. Jesli rozmiary tablic beda odpowiednio duze, przejscie
do kolejnej iteracji i do kolejnych elementéw tablic, wymusi podmiang linii w pamigci podrgcznej. Przy-
czyna tej podmiany bedzie fakt, ze rozmiar danych algorytmu przekroczyt rozmiar pamigci podrecznej.
Podmiana w takiej sytuacji nastgpuje w wyniku chybienia w pamigci podrecznej, wymuszonego przez
zbyt malg jej pojemnosé. Méwimy wtedy o chybieniu pojemnoSciowym (capacity miss).

Pamigé¢ dwudrozna rozwiazuje problem mozliwych czgstych chybien w przypadku algorytmu ilo-
czynu skalarnego, jednak nie usuwa zagrozenia w przypadku np. ponizszego dodawania wektoréw:

for (3=0; J<N; Jj++) alj] += bl[3j] + cl3];

Jesli teraz poczatki wszystkich trzech tablic odwzorowane zostana w ten sam zbiér dwéch linii, w kaz-
dej iteracji bedzie dochodzito do chybienn w pamigci podrgcznej. Juz w pierwszej iteracji po pobraniu z
pamigci DRAM poczatkowych wyrazéw dwéch tablic — do dwéch linii w pojedynczym zbiorze, préba
pobrania wyrazow trzeciej tablicy doprowadzi do konieczno$ci podmiany jednej z linii zbioru. Stanie si¢
tak, mimo ze wigkszos$¢ pamigci podrecznej jest w tym momencie niewykorzystywana przez algorytm,
a wiec nie jest przekraczana pojemno$¢ pamigci przez dane algorytmu. Taki typ chybienia w pamigci
podrecznej, powodujacego koniecznos¢ podmiany linii na skutek odwzorowania wielu blokéw pamigci
DRAM w ten sam zbi6r linii pamigci podrgcznej, nazywany jest chybieniem na skutek konfliktu (con-
flict miss). Takie chybienia konfliktowe sa niekorzystne, powoduja konieczno§¢ podmiany linii mimo
pozostawania czgSci pamigci podregcznej niewykorzystanej, utrudniaja takze analizg¢ i optymalizacje al-
gorytmow, tatwiejsza w przypadku chybienn pojemnosciowych.

W przypadku pamigci odwzorowanej bezposrednio, ryzyko chybiei konfliktowych jest relatywnie
duze. Maleje ono w przypadku pamigci dwudroznej, a dalsze zwigkszanie drozno$ci prowadzi do coraz
mniejszego niebezpieczenstwa wystapienia chybien konfliktowych. Im wyzsza drozno$¢ tym mniejsze
prawdopodobienstwo, ze w konkretnym programie dla pewnego zbioru zmiennych, intensywnie wyko-
rzystywanych i przyporzadkowanych temu samemu zbiorowi linii pamigci podrgcznej, liczba linii w
zbiorze okaze si¢ zbyt mata, co begdzie prowadzi¢ do czestych chybien konfliktowych i podmian linii,
podczas gdy pozostate zbiory linii nie beda w petni wykorzystane.

Catkowita eliminacja chybiefi konfliktowych nastgpuje w przypadku tzw. pamigci w pelni skoja-
rzeniowej, fully associative, dla ktérej kazdy blok pamigci moze by¢ przechowywany w dowolnej linii
pamigci podrecznej. Daje to gwarancje, ze zawsze wykorzystywana bedzie petna pojemnosé pamigci,
nie doprowadzajac do marnowania zasobdw.

Jednak w praktyce tego typu pamigci stosuje si¢ rzadko, zazwyczaj droznoS$¢ pamigci podrecznej jest
ograniczona. Wynika to z badan statystycznych zysku, jaki przynosi zwigkszenie droznosci dla wydaj-
nosci dostgpéw do pamigci. Zwigkszajac droznos$¢, zmniejsza si¢ czgstotliwosé chybien konfliktowych
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i przez to zmniejsza narzut zwiazany z obstuga chybiefi na czas dostgpu do danych. Jednak jednocze-
$nie zwigksza si¢ koszt obstugi pamigci podrgcznej, i to dla kazdego dostgpu do pamigci, nie tylko w
przypadku rzadkich chybien konfliktowych. Na skutek opisanego wyzej mechanizmu sprawdzania czy
wystepuje trafienie czy chybienie w pamigci podrgcznej, zwigkszanie droznosci pamigci prowadzi do
rosnacego narzutu czasowego, a takze wigkszego wydatku energetycznego (konieczno$¢ kazdorazowego
sprawdzenia wigkszej liczby linii w pojedynczym zbiorze linii pamigci oraz wigksza liczba bitow two-
rzacych etykiete w kazdym adresie). Dla pewnej wartosci droznosci, narzuty te zaczynaja przewazac nad
zyskiem w postaci redukcji liczby chybien konfliktowych.

Fakt ograniczenia droznoS$ci pamigci podrgcznych ma znaczenie dla optymalizacji wydajnosci, w
szczegdlnosci dla algorytméw operujacych na tablicach (wektorach, macierzach). Z jednej strony, w
przypadku wielu tablic nalezy sprawdzaé czy ich polozenie nie prowadzi do chybien konfliktowych. Z
drugiej strony, chybienia konfliktowe mozliwe sa takze wtedy, gdy algorytm operuje na matej liczbie
tablic, a nawet na pojedynczej tablicy. Dzieje si¢ tak, kiedy dostgp do tablic realizowany jest nie wy-
raz po wyrazie, ale z pewnym skokiem. Przy pewnych warto$ciach skoku niebezpieczernistwo chybien
konfliktowych rosSnie.

4.2.3 Dalsze szczegoly funkcjonowania pamieci podrecznej

Najwazniejszym aspektem, dotad nieporuszanym, funkcjonowania pamigci podrgcznej jest wystgpo-
wanie wielu jej pozioméw, w dalszej czgsci ograniczonych do L1, L2 i L3. Pamigci ré6znych poziomoéw
moga wystepowac jako pamieci zawierajace si¢ w sobie (inclusive caches) i pamigci odrebne (exclusive
caches). W pierwszym przypadku, jesli zawartos¢ bloku pamigci DRAM znajduje si¢ w pamigci blizszej
potokom (np. L1), to ten sam blok znajduje si¢ w pamigci kolejnego poziomu (np. L2). Oznacza to, ze
cata zawarto$¢ pamigci blizszej potokom, jest przechowywana takze w kolejnej pamigci (czyli w efekcie
np. L1 jest zawarta” w L2). Pobranie bloku z pamigci DRAM powoduje kolejno wypelnianie linii w
L3,L2iLl.

Inaczej jest dla pamigci odrebnych, ktérych przyktadem jest pamigC victim cache, stuzaca do prze-
chowywania podmienionych linii z pamigci blizszej potokom wykonania. Jesli rolg victim cache pelni
np. L2, wtedy pobranie z L3 dokonywane jest bezposrednio do L1, a podmiana w L2 nastepuje w efek-
cie usunigcia linii z L1 i jej zapisu do L2. ZawartoSci L1 i L2 sa rézne — dostgpna pojemno$¢ szybkiej
pamigci podrecznej tym samym rosnie (jest suma pojemnosci L1 1 L2, a nie wylacznie pojemnosciag L2),
cho¢ wzrasta takze ztozono$¢ mechanizmu dostgpu.

Analiza wykorzystania pamigci podrecznej komplikuje si¢ w dalszym stopniu, kiedy uwzgledni si¢
fakt, ze pamigci pozioméw L1 i L2 sa najczegsciej we wspotczesnych procesorach ogélnego przeznacze-
nia umieszczane jako prywatne wewnatrz kazdego rdzenia, natomiast poziom L3 jest wspdlny dla wielu
rdzeni. W przypadku obliczenn wielowatkowych zastosowanie strategii pamigci odrgbnej dla pamigci L3
prowadzi do dalszych trudnosci przy analizie i optymalizacji jej uzycia.

Innym, istotnym aspektem funkcjonowania pamigci wielodroznych, jest fakt, ze podmiana zawarto-
Sci w pamigci, zwiazana z pobraniem nowego bloku, moze dotyczy¢ teoretycznie dowolnej linii ze zbioru
linii, w ktére odwzorowany jest ten blok. Istnieja rézne strategie podmiany linii, niektére faworyzujace
szybkos$¢ dziatania nad maksymalizacje liczby trafiefi, jak np. podmiana losowa lub wykorzystanie pro-
stej kolejki FIFO, inne bardziej ztozone, jak np. podmiana linii najdawniej uzytej (LRU, least recently
used) lub najrzadziej uzywanej (LFU, least frequently used). W praktyce wykorzystywane bywaja strate-
gie jeszcze bardziej ztozone, co prowadzi do trudnosci jednoznacznego ustalenia oddziatywania konkret-
nych rozwiazan z kodu Zrédtowego na funkcjonowanie podmian. W efekcie funkcjonowanie podmian
nie jest analizowane w niniejszej ksiazce w swojej ogélnosci, czasem jednak uwzgledniany bedzie jego
mozliwy wpltyw na wydajnos$¢ konkretnych programéw.
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4.3 Praktyczne aspekty wykorzystania hierarchii pamieci

Realizacja dostgpéw do pamigci we wspétczesnych systemach komputerowych obejmuje, poza omo-
wionymi powyzej zasadami funkcjonowania pamigci podrecznej i wirtualnej, caty szereg innych elemen-
téw sprzgtowych i mechanizméw ich dziatania.

Mechanizmami takimi sa m.in. szczegdty technologii SRAM i DRAM, a takze funkcjonowanie
ewentualnych dodatkowych ukltadéw stosowanych przez producentéw procesoréw w celu usprawnie-
nia dostgpéw do pamigci (jak np. dziatanie uktadéw udostgpniania elementéw podmienianej linii w pa-
migci podrgcznej, jeszcze przed zakonczeniem pobierania catej linii, wielobankowos¢, wielokanatowos¢
pamigci itp.). Wiele z tych mechanizméw ma na celu zwigkszenie mozliwego stopnia wspétbieznosci
dostgpow do pamigci i dzigki temu ukrywanie opdZnienia zwigzanego z izolowanym dostgpem.

Mimo ze oméwione dotychczas mechanizmy funkcjonowania pamigci maja znaczacy wpltyw na wy-
dajno$¢ wykonania programéw, jednak do ich wykorzystania nie ma zazwyczaj standardowych jawnych
technik programowania. Juz sam fakt istnienia pamigci podrecznej nie jest zaznaczony w praktycznie
zadnym z najwazniejszych jezykéw programowania. Optymalizacja uzycia pamigci podrgcznej odbywa
si¢ poprzez zmiany kodu Zrédtowego, co do ktérych przewiduje sig, ze beda miaty wpltyw na zwigksze-
nie wydajnosci obliczen, jednak takie heurystyczne podej$cie nie gwarantuje pewnego rezultatu i bywa
nieprzenosn

W niniejszym punkcie, przed przystapieniem do badafi eksperymentalnych dotyczacych dostepéw
do pamigci, oméwione s dwa aspekty funkcjonowania pamigci, majace wptyw na wydajnos¢ i mogace
znalez¢ odzwierciedlenie na poziomie kodu Zrédtowego programéw. Pierwszym z nich jest wyrdwnanie
zmiennych w pamigci, tak aby rozpoczynatly si¢ w komérkach o okreSlonych adresach, nalezacych do
okreslonego podzbioru calego dostgpnego zbioru adreséw (alignment), a drugim pobieranie z wyprze-
dzeniem (prefetching), realizowany sprzgtowo, ale takze mogacy by¢é wprowadzony jako optymalizacja
kodu.

4.3.1 Polozenie zmiennych w pamieci gléwnej

Charakterystyki wspétczesnego sprzetu komputerowego (rozmiary rejestrow, szerokoSci magistral
danych, sposob dziatania kosci DRAM, itp.), powoduja, ze maksymalna wydajnos¢ uktadu pamigci osia-
gana jest dla wielobajtowych zestawéw danych. Dotyczy to gtéwnie tablic i innych ztozonych struktur
danych, ale optymalizacji podlega takze dostgp do pojedynczych zmiennych podstawowych typéw da-
nych, o rozmiarach kilku bajtéw.

Standardowo, kompilatory dziataja tak, aby pojedyncze zmienne konkretnego typu (majace najcze-
Sciej rozmiary 4 lub 8 bajtéw) mialy adresy swoich poczatkéw bedace wielokrotno$cia swojego roz-
miaru. Méwimy wtedy o wyréwnaniu (data alignment) na granicy 4- lub 8—bajtoweﬂ

W przypadku tablic wptyw na wydajno$¢ ma potozenie nie tylko pojedynczych zmiennych, ale takze
sekwencji kolejnych wyrazéw. Pojawia si¢ wtedy problem odpowiedniego wykorzystania nie tylko wy-
mienionych wczesniej elementéw sprzgtowych (rejestry, magistrale i moduty pamigci DRAM), ale takze
pamigci podrecznej. Ze wzgledu na rozmiar linii pamigci podrecznych bedacy wielokrotnoscia 8 bajtow,
przy zmiennych wyréwnanych standardowo w pamigci nie zachodzi niebezpieczefistwo odwzorowania
jednej zmiennej czgSciowo do jednej, a czgSciowo do kolejnej linii pamigci podrecznej. Dla krétkich

7 Alternatywa jest korzystanie z wybranych rozkazéw z listy procesora operujacych jawnie na pamieci podrecznej, ktére
jednak takze nie daja mozliwosci sterowania wigkszoscig aspektéw jej funkcjonowania.

8 Oznacza to uzycie wybranego podzbioru mozliwych adreséw, przy zatozonym adresowaniu pojedynczych bajtéw pamigci.
Mozliwa konsekwencja takiej praktyki jest wystgpowanie niewypetnionych danymi przestrzeni wewnatrz ztozonych struktur
danych, np. struktur jezyka C. Jesli struktura jest wyréwnana na granicy 4-bajtowej, jej pierwszym elementem jest pojedyncza
zmienna znakowa, a drugim zmienna np. catkowita, to przy wyréwnaniu zmiennej catkowitej na granicy 4-bajtowej, pomigdzy
pierwszym i drugim elementem struktury pozostana trzy bajty niezapetnione danymi programu.
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tablic lub dla algorytméw, ktére operuja na fragmentach tablic, znaczenie moze mieé jak sekwencja
elementéw odwzorowana jest w zbior linii pamigci podrgczne;j.

Najczesciej zaktada sig, ze optymalne utozenie w pamigci oznacza poczatek tablicy pokrywajacy sig¢
z poczatkiem bloku odwzorowanego w pojedyncza lini¢ pamigci podrecznej. Aby to uzyskaé wystarczy,
aby poczatkowy adres tablicy byl wielokrotno$cia rozmiaru linii pamigci podrecznej. W trakcie wyko-
nania programu, pierwszy wyraz tablicy znajduje si¢ wtedy na pewno na poczatku pewnej linii pamigci
podrecznej. W praktyce stosuje si¢ w takim przypadku wyréwnanie na granicy 64-bajtowej (rzadziej
128-bajtowe;j).

Do alokowania w pamigci dynamicznej tablic wyréwnanych na odpowiedniej granicy stuza rozmaite
narzgdzia, najczesciej nie bedace sktadowa jezyka programowania. W przypadku wielu kompilatoréw
jezyka C mozna postuzy¢ si¢ przenosna funkcja standardu POSIX:

int posix_memalign(void xs*memptr, size_t alignment, size_t size);

Jedyna istotng réznica w stosunku do standardowej alokacji w jezyku C (poza innym sposobem zwra-
cania wskaZznika mempt r do zaalokowanej pamigci) jest podanie, oprécz rozmiaru alokowanej pamigci
size (w bajtach), takze zadanego wyréwnania alignment, ponownie wyrazanego w bajtach.

W niniejszej ksiazce, przy opisach dziatania sprzgtu i wykonania rozmaitych algorytméw, a takze w
programach zwiazanych z ksiazka, standardowo zaktadane jest wyréwnanie wszystkich tablic na granicy
64-bajtowe;j.

4.3.2 Pobieranie z wyprzedzeniem przy realizacji dostepow do pamieci

Wspominany juz uprzednio, jako przyktad techniki wykonania spekulatywnego, mechanizm sprzg-
towy pobierania z wyprzedzeniem (hardware prefetching) w istotny spos6b wptywa na funkcjonowanie
dostepow do pamigci we wspdtczesnych procesorach (stosujg go praktycznie wszystkie mikroprocesory,
czasem w sposOb zaawansowany, np. z kilkoma uktadami wspdtbieznie realizujacymi tego typu pobie-
ranie). Ma on migdzy innymi znaczenie przy wszelkich prébach wykorzystania mikrobenchmarkéw do
pomiaru wydajnosci pamigci, a takze tworzenia modeli wydajnosciowych wykonania programéw. Po-
nizej omOwiony jest prosty przyklad algorytmu, czgsto stosowanego przy badaniu parametréw pamigci
podrgcznej, pokazujacy podstawowe zasady funkcjonowania pobierania z wyprzedzeniem oraz ich kon-
sekwencje dla wydajnosci wykonania.

Analizowanym algorytmem jest wykonanie prostej petli, w ktérej sumuje si¢ wartoSci w tablicy
liczbowej tab o rozmiarze rozmiar_tab:

for (j=0; j<rozmiar_tab; j++) suma += tab[]j];

Zgodnie z przyjeta konwencja, zatozeniem badania jest wyréwnanie tablicy na granicy bedacej wielo-
krotno$cig rozmiaru linii pamigci podreczne;.

Kod asemblera dla badanej petli moze wygladaé nastgpujaco (ponizszy kod utworzony zostat przez
kompilator gcc):

.L5:
addsd 0 (%rbp, $rdx), %$xmm7
addg $8, %rdx
cmpg $rax, Ssrdx
Jjne .L5

Nie wchodzac w mozliwe warianty kodu (obejmujace uzycie innych rozkazéw procesora, rozwinigcie
petli przez kompilator, czy zastosowanie innych typow rejestréw), podstawowe dzialania w kazdej ite-
racji petli przebiegaja w ten sam sposéb: realizowany jest dostgp do pamigci przy wykonaniu rozkazu
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dodania zawartosci elementu tablicy do sumy (przechowywanej w rejestrze $xmm?7), nastepnie wykony-
wane sa operacje na zawartosci rejestru $rdx, zwiazanego z indeksem petli i adresem elementu tablicy,
po czym sterowanie, zaleznie od wyniku poréwnania zawartoSci $rdx z graniczng wartoScia oznacza-
jaca koniec petli przechowywana w rejestrze $rax, albo powraca na poczatek petli, albo przechodzi do
dalszej czgsci kod

Naiwne dzialanie procesora przy realizacji kodu w kazdej kolejnej iteracji mogtoby polegac na wy-
konaniu wszystkich rozkazéw danej iteracji i dopiero po ich ukoficzeniu przejscie do nastgpnej iteracji.
Czas realizacji tak wykonywanego kodu bytby suma czaséw realizacji poszczegolnych iteracji, z rozka-
zami dostgpu do pamigci w kazdej z nich.

Zgodnie z omawianymi wcze$niej zasadami funkcjonowania potokéw przetwarzania, zgodnie z kt6-
rymi uktad wykonywania rozkazéw dazy do maksymalizacji wspétbieznoSci dziatania, nie tylko kazdy
potok stara si¢ indywidualnie realizowaé wspdtbieznie wiele rozkazéw, ale takze, dzigki liczbie i r6zno-
rodnosci potokéw, mozliwe staje si¢ catkowicie rownolegle realizowane kilku rozkazéw réznych typow.
W budowie wspdtczesnych rdzeni, jak np. rdzenie prezentowane w p. wazna cecha jest istnienie
kilku niezaleznych potokéw przeznaczonych do wykonywania rozkazéw dostepéw do pamigci (rozkazy
load, store, mov). Przy optymalizacji wykorzystania tych potokéw (a takze powiazanych innych ele-
mentéw sprzgtowych), podobnie jak dla potokéw wykonywania operacji arytmetycznych, kluczowym
czynnikiem, zgodnie z prawem Little’a, bedzie zdolnos¢ zapetnienia potokoéw wystarczajaca liczba nie-
zaleznych rozkazéw pobierania i zapisu z i do pamigci.

Analizujac wykonanie przyktadowej omawianej petli, mozna zaobserwowac, ze procesor wykorzy-
stujac swoje mozliwosci wspodtbieznego dzialania (nie tylko uzycie wielu potokdw przetwarzania, ale
takze przewidywanie skokéw czy wykonywanie poza kolejnoscia) jest w stanie kolejno wygenerowac
zestaw zadan dostgpu do pamigci dla kolejnych wyrazéw tablicy. Zaktadajac, ze czas obstugi takiego
zadania (nawet realizowanego z pamigci podrecznej) jest dluzszy niz czas wykonywania pozostatych
operacji w pojedynczej iteracji petli, mozna zatozyé, ze wszystkie te pozostate operacje zostang wyko-
nane wspétbieznie z dostgpem do pamigci, niejako w jego tle, i ze czas wykonania petli bedzie wytacznie
czasem realizacji dostgpdw do pamigci. Takie zalozenie ukrywania czaséw realizacji wszelkich innych
rozkazéw w czasie realizacji rozkazéw dostgpu do pamigci jest wykorzystywane we wszystkich anali-
zach wydajnoSci pamigci w niniejszym rozdziale.

Schematycznie i przyktadowo mozliwy sposéb dziatania procesora i uktadu pamigci przy realizacji
petli przedstawia rys. Wzdhuz kierunku poziomego na rysunku biegnie czas, natomiast kolejne, li-
czac od dotu, prostokatne paski odpowiadaja kolejnym iteracjom petli. Dla prostoty w dalszej analizie
zatozony jest tylko jeden poziom pamigci podrecznej, co jednak tatwo daje si¢ uogélnié na wielopozio-
mowa pamig¢ podrgczna.

W czgdci rysunku ponizej poziomej linii, zalozona jest omawiana wyzej wspoétbiezno$¢ dziatania
prowadzaca do sytuacji, kiedy czas wykonania jest w catoSci determinowany przez czas operacji na
hierarchii pamigci. Po poczatkowym pobraniu z pamigci DRAM pojedynczej linii pamigci podrgcznej, w
kilku kolejnych iteracjach wykorzystywane sa dane z pobranej linii. Generowane przez procesor zadania
dostepu do pamigci skutkuja trafieniami w pamigci podrgcznej co powoduje szybszy transfer danych do
procesora.

Po kilku trafieniach, z konieczno$ci pojawia si¢ chybienie i dtugotrwata procedura podmiany linii w
pamigci podrecznej. Wykonywanie iteracji jest wstrzymywane do czasu dostarczenia nowych danych do

W praktyce nalezy spodziewa¢ sig, ze optymalizujacy kompilator przy tworzeniu kodu asemblera dokona rozwinigcia petli
(optymalizacja rozwijania petli (loop unrolling) omawiana jest w p.[5.I). W takim przypadku pierwszy rozkaz iteracji (pobranie
danych i dodawanie) wykonywany jest wielokrotnie dla kazdej pojedynczej operacji na indeksie petli i skoku na poczatek
petli. Ma to istotne znaczenie nie tylko dla redukcji liczby rozkazéw wykonywanych w catej petli, ale takze dla mozliwosci
wspoéibieznego dziatania sprzgtu. Dalsza analiza wykonania postuguje si¢ zatozeniem kolejnego wykonywania pojedynczych
iteracji, pozostaje jednak stuszna takze po rozwinigciu petli.
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Rysunek 4.7: Schemat mechanizmu pobierania z wyprzedzeniem (prefetching)

linii pamigci podrecznej — pokazuje to na rysunku schemat funkcjonowania bez pobierania z wyprzedze-
niem. Calkowity czas wykonania petli jest suma czaso6w obstugi trafieri i chybien w pamigci podrgcznej,
a wigc czaséw dostepéw do pamigci podrecznej i pamigci DRAM, zaktadajac pewien stopiefi wsp6tbiez-
nosci dziatania.

Powyzej tego schematu znajduje si¢ ilustracja mozliwego dziatania mechanizmu prefetchingu. Stara
si¢ on zoptymalizowaé dziatanie uktadu procesor-pamigé poprzez zainicjowanie transferu danych z pa-
migci DRAM jeszcze przed wystapieniem chybienia w pamigci podrecznej, natychmiast kiedy tylko
dostgpne sa wymagane elementy sprzgtowe. Na podstawie dotychczasowych dostgpéw do pamigci, od-
powiednie uktady spekulatywnie przewiduja, gdzie nastapi kolejny dostgp i uruchamiajg procedury po-
bierania dla odpowiedniego bloku pamigci DRAM. W efekcie nie tylko operacje arytmetyczne i logiczne,
ale takze pobrania z pamigci podrgcznej moga przebiegaé w tle pobran z pamigci DRAM. Czas wykona-
nia programu staje si¢ w pelni determinowany wytacznie przez wspétbiezna realizacje zadan dostgpu do
pamigci gtéwnej.

Wczesne generowanie zadan dostgpu do pamigci (tak jak to pokazuje rys. nie tylko pozwala na
ukrycie w tle czas6w realizacji innych operacji, ale takze umozliwia zwigkszenie wydajnoSci dostgpow
do pamigci. Uklad realizacji operacji na hierarchii pamigci, posiadajacy znaczace opdZnienie wykony-
wania rozkazéw, pozwala je ukry¢, dzigki potokowej, nieblokujacej realizacji wielu transferéw danych.
Pobieranie z wyprzedzeniem jest jednym z mechanizméw maksymalizacji liczby wspétbieznie genero-
wanych zadan dostgpu do pamigci, co, zgodnie z prawem Little’a, powinno zmierza¢ do optymalnego
wykorzystania mozliwosci sprzgtu.

Pobieranie z wyprzedzeniem jest przyktadem wykonania spekulatywnego, kiedy procesor lub inny
uklad sprzgtowy realizuje rozkazy i operacje, co do ktérych nie wiadomo czy rzeczywiscie beda wy-
magane w programie@ Wykonanie spekulatywne wymaga istnienia mechanizméw, ktére powoduja po-
prawne wykonanie programu, kiedy przewidywania okazuja si¢ btedne. W przypadku prefetchingu jest
to relatywnie proste i polega na pominigciu niepotrzebnie pobranych danych.

Pobieranie z wyprzedzeniem zazwyczaj znaczaco zwigksza wydajnos$¢ programéw, w szczegdlnosci
w przypadku intensywnego korzystania z pamigci. Skutecznos$¢ pobierania z wyprzedzeniem zalezy od
zdolnosci poprawnego przewidzenia, do ktérych blokéw pamigci odnosié si¢ beda kolejne zadania do-
stepu w trakcie wykonania. W praktyce skuteczno$¢ wynika z faktu, ze dostgpy do pamigci sg czgsto
realizowane przez programy wedlug pewnego wzorca. W przypadku analizowanej powyzej petli wzor-
cem tym jest dostep do kolejnych komérek pamigci oddalonych o staty, SciSle okreslony odstep.

Wspdlczesne procesory moga posiadac kilka uktadéw pobierania z wyprzedzeniem, dotyczacych np.
transferéw pomigedzy réznymi poziomami pamigci podrgcznej i pamigcia DRAM. Uktady te mozna wy-
tacza¢ z poziomu systemu operacyjnego, jesli np. chce si¢ uzyskaé informacj¢ o pracy konkretnego

10przyktadem takiego mechanizmu wykonania spekulatywnego byto takze przewidywanie skokéw, omawiane w p. [3.4.4]
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komponentu sprzgtowego, a pobieranie z wyprzedzeniem zaburza uzyskiwanie takiej informacji. W
przyktadach w niniejszej ksiazce wytaczanie pobierania z wyprzedzeniem nie jest stosowane, natomiast
uwzgledniany i badany bedzie mozliwy wptyw prefetchingu na wydajnos¢ realizacji analizowanych algo-
rytméw. Odpowiada to punktowi widzenia przecigtnego uzytkownika systeméw komputerowych, ktéry
przy wykonywaniu programéw nie ma mozliwosci uniknigcia efektéw pobierania z wyprzedzeniem.

4.4 Eksperymentalne okreslanie podstawowych charakterystyk pamieci
glownej i pamieci podrecznych réznych pozioméw

Mikrobenchmarkami wykorzystywanymi w niniejszym punkcie sa wykonania ré6znych wariantéw
prostej petli (zblizonej w swym charakterze do petli uzytej przy analizie prefetchingu), w ktérej odwie-
dzane sa po kolei wyrazy pewnej tablicy liczbowej t ab o rozmiarze rozmiar_tab, oddalone od siebie
o skok elementéw:

for (j=0; j<rozmiar_tab; j+= skok) ... tab[j] ...;

Na wyrazach tablicy wykonywane sg proste operacje, o czasach realizacji znaczaco krétszych od czasu
pobrania pojedynczej danej z dowolnego poziomu pamigci podrgcznej. Tablica jest wyréwnana na gra-
nicy odpowiadajacej dtugosci linii pamigci podrecznej. Analiza pracy mikroprocesora i uktadu pamigci,
analogiczna jak dla przyktadu z poprzedniego punktu, obejmujaca m. in. mechanizmy pobierania z wy-
przedzeniem i potokowego przetwarzania rozkazéw dostgpu do pamigci, wskazuje, ze w przypadku kaz-
dego z mikrobenchmarkéw jedynym sktadnikiem istotnym dla catkowitego czasu wykonania jest czas
operacji na hierarchii pamigci. Mimo swojej prostoty kod pozwala na wykrycie réznic w czasie wykona-
nia dla rozmaitych kombinacji wartoSci poszczegélnych parametréw petli i wnioskowanie, na podstawie
tych réznic, o wybranych aspektach mechanizméw funkcjonowania hierarchii pamigci oraz ich wplywie
na wydajnos¢.

4.4.1 Eksperymentalne wykrywanie rozmiaré6w pamieci podrecznych réznych pozio-
mow

W celu ustalenia rozmiaru pamigci podrecznych kolejnych pozioméw wykorzystywana jest nastgpu-
jaca wersja przedstawionej powyzej petli:

for (3=0; j<rozmiar_tab; j++) tab[J]l++;

Badana petla wykonywana jest dla réznych rozmiaréw rozmiar_tab tablicy tab, z wielokrotnym
powtérzeniem dla kazdego z rozmiaréw (wielokrotne wykonanie dla kazdego z rozmiaréw jest dodat-
kowo powtarzane kilka razy w celu uzyskania wigkszej doktadno$ci pomiaru czasu oraz dla uniknigcia
efektu zaburzefi przy pierwszym wykonaniu).

W badaniu tym, skok pomigdzy elementami tablicy modyfikowanymi w kolejnych iteracjach petli
wynosi 1. Jest to optymalna warto$¢, najczesciej pojawiajaca si¢ w standardowych algorytmach, dla
ktorej i kompilator, i sprzet moga zastosowac szereg technik i mechanizméw optymalizacji. Przyktadowo
kompilator moze zastosowaé rozkazy wektorowe, a sprzgt pobieranie z wyprzedzeniem.

W trakcie wykonania petli, pobierane z pamigci i modyfikowane sa nastgpujace po sobie wyrazy
tablicy. Wystepuje lokalnos¢é przestrzenna, kolejne wyrazy znajduja si¢ w pamigci bezposrednio po sobie.
Po chybieniu w pamigci podrecznej zwigzanym z dostgpem do pierwszego elementu w bloku pamigci
DRAM i pobraniu bloku do linii pamigci podrgcznej, dostgp do kilku nastgpnych elementéw (ilu to
zalezy od rozmiaru linii i rozmiaru danych) powoduje trafienie i szybki transfer z pamigci podrgczne;.
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W kolejnych iteracjach wyrazy wypelniaja linie pamigci podrgcznej w sposéb gesty, kazda linia
jest wypelniana zawarto$cig bloku pamigci, kazdy pobrany z pamigci operacyjnej wyraz jest wykorzy-
stywany w algorytmie. Przepustowo$¢ magistrali i ukladow DRAM nie jest marnowana na przesytanie
danych niewykorzystywanych w obliczeniach, pracuja one (migdzy innymi takze dzigki pobieraniu z
wyprzedzeniem) z pelng wydajnoscia.

Jezeli cala tablica miesci si¢ w pamigci podrecznej, to kolejne wykonanie petli bedzie pracowac
tylko na elementach juz pobranych z pamigci DRAM, bez chybiefi w pamigci podrgcznej (dla kazdego
pobranego wyrazu zachodzi¢ bgdzie wystarczajaca dla danego poziomu pamigci podrecznej lokalnosé
czasowa). Tym sposobem usredniony czas modyfikacji dla pojedynczej danej (przy odpowiednio duzej
liczbie powtérzen praktycznie niwelujacy wplyw pierwszego pobrania z pamigci DRAM), bedzie czasem
zwiazanym wytacznie z dostgpem do pamigci podrgczne;.

Jedli tablica nie miedci si¢ w pamigci podrgcznej, to w pewnym momencie nowe wyrazy tablicy
zaczynaja podmienia¢ wyrazy juz pobrane. Dla prostego przyktadu analizowanej petli efekt podmian
bedzie taki, ze w miarg zwigkszania rozmiaru tablicy liczba chybieft w kazdym przebiegu petli bedzie
rosta, przez co bedzie rést Sredni czas dostgpu do pojedynczej zmiennej. W przypadku istnienia pamigci
podrecznej kolejnego poziomu, o wigkszym rozmiarze, tablica wciaz moze w catosci miescic si¢ w tej
pamigci. W efekcie, czas dostgpu do pojedynczej danej stanie si¢ czasem dostgpu do pamigci podrecz-
nej kolejnego poziomu. Dla dalej rosnacego rozmiaru tablicy caty proces bedzie si¢ powtarzal, az dla
najwigkszych tablic czas dostgpu stanie si¢ czasem dostepu do pamigci DRAM.

Wyniki wydajno$ciowe opisanego wyzej eksperymentu obliczeniowego dla stosowanego w ksiazce
procesora Intel Core 17-4790 przedstawia rys. [4.8] Na osi poziomej znajduje si¢ rozmiar tablicy wielo-
krotnie modyfikowanej w petli, a na osi pionowej czas modyfikacji pojedynczego elementu, obliczony
jako iloraz liczby dostepéw, wynikajacej z kodu Zrédlowego, podzielonej przez zmierzony czas wielo-
krotnego wykonania petli (liczba powtdrzen petli byta w trakcie wykonywania pomiaru inna dla kazdego
rozmiaru, tak aby uzyska¢ miarodajne wyniki w rozsadnym czasie). Kolejne rozmiary tablicy na rys.4.§|
sa kolejnymi potggami 2, od 4 kB do 256 MB.

Z rysunku odczyta¢ mozna dla jakich rozmiaréw tablicy nastgpuja zmiany pomigdzy stalymi cza-
sami modyfikacji na ptaskich fragmentach wykresu, wskazujace na przekroczenie rozmiaru kolejnego
poziomu pamigci podrgcznej. Widaé cztery takie plaskie fragmenty, pierwszy z czasem modyfikacji nie-
wiele ponad 0.1 ns, koficzacy si¢ w czwartym punkcie wykresu (co przy przyjetych zatozeniach ekspe-
rymentu odpowiada rozmiarowi 2% * 2 kB), drugi, z czasem ok. 0.2 ns i punktem granicznym dla 26 x 2
kB, trzeci z czasem ok. 0.3 ns i koficem dla 2'2 % 2 kB, i wreszcie, czwarty, ostatni z czasem ponad
0.7 ns. W efekcie (zaktadajac standardowq praktyke konstruowania pamigci podrgcznych z rozmiarami
bedacymi potggami 2 dane wykresu prowadza do nastgpujacego oszacowania rozmiar6w pamigci:
L1-32kB, L2-256 kB, L3 - 8 MB. Ostatni plaski fragment wykresu, odpowiadajacy pamigci DRAM,
koniczy si¢ dla tablicy o rozmiarze 256 MB — dalszy wzrost rozmiaru moze spowodowa¢ pewne wahania
czasu modyfikacji, zwiagzane z innymi mechanizmami funkcjonowania pamigci, takimi jak zarzadzanie
tablica stron, rozmiar pamigci TLB itp.

Uzupetniajacym badaniem rozmiaru pamigci podrecznych, moze by¢ analiza wykorzystujaca ten sam
eksperyment, ale przeprowadzajaca wnioskowanie na podstawie liczby chybienn w pamigciach podrecz-
nych, a nie wynikéw wydajnosciowych (cho¢ oczywiscie jedno jest powigzane z drugim).

W trakcie wykonania petli zbierane sa dane z licznikéw sprzetowych dla zdarzen rozkazéw pobrania
danych oraz dla chybiei w pamigci podrgczne;j:

e MEM_UOPS_RETIRED.ALL_LOADS,

e MEM_UOPS_RETIRED.L1_MISS,

UPraktyka taka dotyczy gtéwnie pamieci L1 i L2, pamieci L3 moga mieé bardziej zréznicowane rozmiary
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Rysunek 4.8: Sredni czas modyfikacji pojedynczego wyrazu tablicy, dla wielokrotnie wykonywanej petli
odwiedzania jej kolejnych wyrazéw, w zaleznosci od rozmiaru tablicy.
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Rysunek 4.9: Procent chybien w pamigciach podrgcznych réznych poziomdw, dla wielokrotnie wyko-
nywanej petli odwiedzania kolejnych wyrazéw tablicy, w zaleznoSci od rozmiaru tablicy dla procesora
Intel Core i7-4790 z rdzeniami o architekturze Haswell
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e MEM_UOPS_RETIRED.L2_MISS,
e MEM_UOPS_RETIRED.L3_MISS.

Nastepnie obliczany jest procent chybieri, na podstawie stosunku trzech ostatnich wartoSci do pierwsze;.
Rysunek [4.8] przedstawia uzyskane w ten sposéb krzywe, jak zwykle dla testowej platformy z mikropro-
cesorem Intel Core i7-4790.

Wyczerpujaca analiza wykreséw wymagataby uwzglednienia szeregu szczegdétéw funkcjonowania
pamigci podrecznych (w tym mechanizmu pamigci zawierajacych si¢ i odrgbnych — inclusive cache,
exclusive cache, p.[4.2.3]- czy istnienia dodatkowego bufora przechowujacego tymczasowo linie pobie-
rane do pamigci podrgcznej). Na potrzeby badania rozmiaru pamigci wystarczajace jest zaobserwowanie
punktéw, dla ktérych nastgpuje wzrost procentu chybier dla konkretnego rodzaju pamigci. Widac, ze
znaczacy przyrost, po ktérym nastgpuje osiagnigcie relatywnie statej wartosci (az do osiagnigcia roz-
miaru kolejnego poziomu pamigci podrecznej) pojawia si¢ przy rozmiarze 32 kB dla pamigci L1, 256
kB dla L2 i 8 MB dla L3, co potwierdza rezultaty osiagnigte w badaniu wydajno$ciowym.

4.4.2 Eksperymentalne wykrywanie rozmiaru pojedynczej linii pamigci podrecznej

Chcac znalez¢ rozmiar pojedynczej linii pamigci podrgcznej mozna wykonaé kolejny eksperyment
postugujac si¢ ponownie prostym algorytmem:

for (j=0; j<rozmiar_tab; j+=skok) tab[j]l++;

Tym razem, rozmiar tablicy jest staly i na tyle duzy, ze nie miesci si¢ ona w pamigci podrgcznej zadnego
z pozioméw. Istotny jest rozmiar pojedynczego elementu tablicy, w przeprowadzanych eksperymentach
réwny 8 bajtom (zmienne podwdjnej precyzji). Badanie dotyczy pamigci L1 i polega na przeprowadzeniu
serii obliczefi dla rosnacych warto$ci zmiennej skok, znowu jako poteg liczby 2.

Srednie czasy modyfikacji pojedynczego elementu tablicy w nanosekundach, dla tablicy o rozmiarze
256 MB, na platformie testowej wygladaja nastgpujaco:

skok 1 2 4 8 16 32 64 | 128 | 256
Sredni czas modyfikacji | 0.75 | 1.48 | 2.95 | 5.88 | 7.47 | 8.62 | 7.22 | 7.63 | 7.97

Dla kazdej wartosci zmiennej skok pobranie pierwszego elementu tablicy oznacza chybienie w
pamigci podrecznej (wszystkich pozioméw) i pobranie linii z pamigci DRAM. W przypadku wartoSci
skok réwnej 1 program wykorzystuje do obliczei wszystkie pobrane wartosci — liczba dostgpow wy-
nikajaca z kodu Zrédlowego odpowiada liczbie pobranych elementéw. Dla wartoSci skok=2 pobrana
réwniez zostanie cata linia, ale wykorzystany w programie do modyfikacji bedzie tylko co drugi ele-
ment. Liczba efektywnych dostgpéw w kodzie bedzie dwa razy mniejsza niz liczba pobranych danych.
Zaktadajac ten sam czas pobrania linii co dla skok=1 oznacza to dwukrotnie wyzszy czas przypadajacy
na pojedynczy efektywny dostgp. Podobnie dla wartosci skok=4 — efektywny czas dostgpu powinien
znéw dwukrotnie wzrosnac. Bedzie si¢ tak dziato, az do osiagnigcia przez odstgp pomigdzy dwoma ko-
lejno wykorzystywanymi w petli elementami (mierzony w bajtach) dtugosci linii pamigci podrgcznej (w
przypadku obliczen testowych odstep jest iloczynem warto$¢ zmiennej skok i rozmiaru pojedynczego
elementu tablicy).

Kiedy odstep w pamigci DRAM migdzy kolejno odwiedzanymi elementami przekracza rozmiar linii
pamigci podrecznej, efektywnie wykorzystany w programie jest zawsze tylko jeden element tablicy z
catej pobranej linii. Tym razem jednak nie wszystkie bloki pamigci DRAM zawierajace wyrazy tablicy
pobierane sa do pamigci podrecznej. Dodatkowo, ze wzgledu na wielodrozno$¢ pamigci podrecznej, nie
wszystkie jej linie sa wykorzystywane. Powoduje to, ze czas modyfikacji pojedynczego elementu tablicy
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Rysunek 4.10: Sredni czas modyfikacji dla pojedynczego elementu tablicy jako funkcja skoku pomigdzy
elementami tablicy modyfikowanymi w kolejnych iteracjach petli

nadal moze rosnaé, jednak jego zalezno$¢ od wartosci skok przestaje by¢ prosta zalezno$cia liniowa,
moze tez w pewnych zakresach by¢ funkcja malejaca.

W zamieszczonej powyzej tabeli widaé, ze warto$¢ graniczna rosnacego liniowo czasu modyfikacji
pojedynczej zmiennej (a wigc malejacego procentu wykorzystywanych elementéw w linii) osiagana jest
dla zmiennej skok réwnej 8 (pomigedzy wartoScia skok=4 a skok=8 czas wzrasta nieomal doktadnie
dwukrotnie, pomigdzy warto$ciami 8 i 16 tylko o ok. 30%). Mozna z tego wyciagnaé wniosek, ze dtugos¢
pojedynczej linii pamigci podrgcznej to 8 liczb podwdjnej precyzji, czyli 64 bajty.

Charakter powyzszych zaleznosci dla platformy testowej dobrze ilustruje wykres na rys. .10 od-
powiadajacy danym z zamieszczonej powyzej tabeli. Wida¢ jak poczatkowo zalezno$¢ Sredniego czasu
modyfikacji pojedynczego elementu tablicy ro$nie liniowo jako funkcja skoku pomigdzy kolejnymi ele-
mentami tablicy odwiedzanymi w petli testowego algorytmu. Na osi x skok jest wyrazony w bajtach co
pozwala odczytaé rozmiar linii pamigci podrecznej, jako miejsce gdzie krzywa zmienia swéj charakter.
Po przekroczeniu wartoSci 64 B nastgpuje spowolnienie wzrostu czasu modyfikacji elementu tablicy, a
w dalszej kolejnosci ustabilizowanie czasu modyfikacji w zakresie ok. 7-9 ns.

Algorytm uzyty do badania rozmiaru pamigci podrecznych i rozmiaru pojedynczej linii pamigci pod-
recznej, mimo swojej prostoty, pozwala na doktadne §ledzenie wptywu lokalnosci odniesien, tak czaso-
wej, jak 1 przestrzennej, na wydajno$¢ dostgpéw do pamigci.

W pierwszym przypadku lokalno$¢ przestrzenna jest zawsze taka sama, niezaleznie od rozmiaru
tablicy (kazda warto$¢ pobrana do pamigci podrgcznej jest jednokrotnie wykorzystana w pojedynczym
wykonaniu petli), a wydajnos¢ (jako odwrotno$¢ czasu dostgpu) zalezy wyltacznie od lokalnosSci czasowe;j
wynikajacej z proporcji rozmiaru tablicy do pojemnosSci pamigci podrgcznej konkretnego poziomu.

W drugim przypadku, kiedy z powodu duzego rozmiaru tablicy nie wystgpuje lokalno$¢ czasowa,
wydajnos¢ zalezy wylacznie od lokalnosci przestrzennej, sterowanej przez warto$¢ zmiennej skok.
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Rysunek 4.11: Zaleznos$¢ procentu chybien w L1 od liczby uzywanych blokéw pamigci zawierajacych
elementy tablicy przy odwzorowaniu wszystkich blokéw w ten sam zbidr linii wielodroznej pamigci L1

4.4.3 Eksperymentalne wykrywanie droznosci pamieci podrecznej

Do zbadania drozno$ci pamigci podrecznej (w badanym przypadku pamigci L1) moze postuzy¢é wer-
sja prostego sumowania wybranych wyrazéw tablicy jednowymiarowej, tym razem zapisana jako:

for (blok=0; blok < LICZBA_LINII*SKOK; blok+= SKOK) {
suma += al[ blok* (ROZMIAR_LINII)];
}

Parametr ROZMIAR_LINIT odpowiada liczbie elementéw tablicy w pojedynczej linii pamigci podrecz-
nej. Dzigki takiej wartoSci, w kazdej iteracji petli odwiedzany jest inny blok pamigci DRAM, powiazany
z pojedyncza linig pamigci. Parametr SKOK decyduje o odstgpie (liczconym w liczbie blokéw, a wiec i
linii pamigci podrecznej) pomigdzy kolejno odwiedzanymi elementami i zawierajacymi je blokami.

W eksperymencie parametry algorytmu dobrane sa tak, zeby wszystkie bloki odwzorowane byly w
ten sam zbidr linii pamigci podrgcznej. Dla maszyny testowej wyposazonej w pamigé L1 o pojemnosci
32 kB (512 linii o rozmiarze 64 B) wystarcza do tego przyjecie wartoSci SKOK = 512. Przeskok o caly
rozmiar pamigci przy odwiedzeniu kolejnego wyrazu tablicy, gwarantuje umieszczenie tego wyrazu (i
zawierajacego go bloku pamigci DRAM) w tym samym zbiorze linii, co wyrazy poprzedzajace.

W celu wykrycia droznosci zliczana jest czgsto$¢ wystgpowania chybien w pamigci L1 (jako pro-
porcjaliczby zdarzein MEM_UOPS_RETIRED.L1_MISS i MEM_UOPS_RETIRED.ALL_LOADS) dla
réznych wartosci parametru LICZBA_LINII.Dla LICZBA_LINII = 1, algorytm odczytuje warto-
Sci tylko z pierwszego elementu tablicy (do odpowiedniego zbioru linii trafia tylko jeden blok pamigci
DRAM). Dla LICZBA_LINII = 2 odczytywane s dwie wartoSci z dwéch blokéw — obu odwzoro-
wanych w ten sam zbi6r linii, dla LICZBA_LINII = 3 ztrzech itd.

Rys. .11] przedstawia wyniki przeprowadzonego eksperymentu. Dla pierwszych kilku wartosci pa-
rametru LICZBA_LINII chybienia w pamigci L1 praktycznie nie wystepuja, liczba odwiedzanych
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Rysunek 4.12: Zalezno$¢ czasu dostgpu do pojedynczego wyrazu tablicy od skoku pomigdzy dwoma
kolejno odwiedzanymi wyrazami — odczyt dla catej tablicy o rozmiarze 1GB

blokéw pamigci DRAM jest mniejsza niz liczba linii w pojedynczym zbiorze linii. Naglty wzrost pro-
centu chybien pojawia si¢ po przekroczeniu wartoSci LICZBA_LINII = 8. Prostym wnioskiem jest,
ze drozno$¢ pamigci L1 procesora wynosi 8.

4.4.4 Badanie zaleznosci czasu dostepu do pamieci od wzorca dostepu

Do zilustrowania mozliwego wplywu specyficznego wzorca dostgpu do pamigci na czas dostgpu
wykorzystana jest (jak zwykle wykonywana wielokrotnie) ta sama petla co w punkcie poprzednim:

for (blok=0; blok < LICZBA_LINII*SKOK; blok+= SKOK) {
suma += a[ blok* (ROZMIAR_LINII)];
}

Tablica a zawiera liczby podwdjnej precyzji, wigc parametr ROZMIAR_LINIT jest, podobnie jak w
poprzednim punkcie, réwny 8. Parametr SKOK jest tym razem podstawowa zmienna w eksperymencie,
przybierajac kolejne wartosci od 1 do 64 (1 odpowiada odstgpowi 64 B migdzy kolejno odwiedzanymi
elementami a, 2 skokowi 128 B, itd.).

Pomiary dokonywane sa dla odpowiednio dilugiej tablicy (zaalokowanej z rozmiarem ponad 1 GB),
jak zwykle na maszynie z procesorem Intel Core 17-4790 o architekturze Haswell.

Rysunki [4.12)i[4.13| pokazuja $redni czasu dostgpu do pojedynczego wyrazu tablicy (oS y na wykre-
sie) dla réznych wartosci parametru SKOK (0§ x na wykresie) przy wielokrotnym wykonaniu rozwazanej
petli (co daje dodatkowy efekt mozliwej lokalnosci czasowej odniesieri).

Wykres [4.12] pokazuje wyniki dla eksperymentu odczytu dla catego zakresu tablicy (liczba odwie-
dzanych linii, parametr LICZBA_LINII w petli, jest odwrotnie proporcjonalna do skoku pomigedzy do-
stepami), a wykres [4.13| wyniki dla odczytu z pierwszych 512 linii oddzielonych odpowiednim skokiem
(parametr LICZBA_LINII w petli jest réwny 512, a wigc zakres indekséw odwiedzanych elementéw w
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Rysunek 4.13: Zalezno$¢ czasu dostgpu do pojedynczego wyrazu tablicy od skoku pomigdzy dwoma
kolejno odwiedzanymi wyrazami — wartoSci w przypadku wielokrotnego odwiedzania pierwszych 512
linii tablicy o rozmiarze 1GB

tablicy ro$nie dla kolejnych punktéw na osi x, zawsze do 512-krotno$ci skoku odpowiadajacego zmiennej
SKOK).

W pierwszym eksperymencie, przegladania calego zakresu tablicy, liczba odwiedzanych linii, cho¢
maleje dla kolejnych wartosci na osi x, jest na tyle duza, ze ich sumaryczny rozmiar kazdorazowo kilka-
krotnie przekracza rozmiar pamigci L3. Niemniej od pewnej wartoSci skoku, zjawisko lokalnosci czaso-
wej dla pamigci L3 zaczyna si¢ pojawiaé, co skutkuje malejacym srednim czasem dostgpu.

Sumaryczny rozmiar 512 linii w drugim eksperymencie wynosi 32 kB (zaktadajac dtugos¢ linii 64
B), co oznacza mozliwos¢ zmieszczenia wszystkich odwiedzanych linii w pamigci L1 procesora. Na sku-
tek sposobu funkcjonowania pamigci wielodroznych i odwzorowania blokéw pamigci gtéwnej w rézne
zbiory linii pamigci podrecznej, zaleznie od wartosci skoku, nie zawsze wykorzystana jest cata pamigé
L1 i pojawiaja si¢ chybienia konfliktowe. To samo dotyczy pamigci podrgcznych kolejnych pozioméw.
Nawet dla stosunkowo duzej pamigci L3, specyficzne rozmiary skokéw moga wywotaé odwzorowanie
w mala liczbg zbioréw linii i chybienia konfliktowe.

Celem eksperymentu nie jest doktadna analiza otrzymanych czaséw dostgpu do pamigci, wymaga-
jaca uwzglednienia szeregu dodatkowych mechanizméw funkcjonowania pamigci. Z punktu widzenia
praktyki wazna jest obserwacja czaséw dostepu, ktoére dla wybranych przypadkéw moga r6zni¢ si¢ zna-
czaco, o kilkadziesiat lub nawet kilkaset procent. W obu eksperymentach, dla odpowiednich zakreséw
wartosci skoku, widaé réznice w czasie dostgpu pomigdzy odczytami ze skokiem o parzysta liczbe linii,
a odczytami ze skokiem o nieparzysta liczbe linii. Dodatkowo, dla eksperymentu odwiedzania 512 linii
szczegblnie dlugim czasem dostgpu wyrdzniajg si¢ dostgpy ze skokiem bgdacym wielokrotno$cia 8 linii
pamigci podrecznej, a zwlaszcza ze skokiem bgdacym wielokrotnoscia 16 linii. Prowadzi to do wniosku,
ze w programach ukierunkowanych na wysoka wydajnos¢ obliczefi nalezy szczegdlnie zwracaé uwage
na sytuacje kiedy w nastgpujacych po sobie iteracjach dochodzi do dostgpéw do tablic w lokalizacjach
odlegtych o wielokrotnosci charakterystycznych poteg 2.
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4.4.5 Przyklad przeciwdzialania wzrostowi opézZnien przy dostepach do pamigci poprzez
rozciaganie (rozpychanie) tablic (array padding)

Kontynuacja badan z poprzedniego punktu jest przykiad prostego algorytmu, majacego znaczenie
praktyczne i polegajacego na wielokrotnym obliczaniu transpozycji macierzy za pomoca petli:

for (i=0;i<n;i++) {
for (3=0; j<n; j++) {
at[ixn+3j] = alj*n+il; // AT[1i]1[3] = A[J][1i]

}

W badanym algorytmie wystepuja dwie macierze: bedaca Zrédtem danych macierz A oraz zapisywana
macierz A7, majaca by¢ transpozycja A. W petli zatozone jest przechowywanie macierzy wierszami w
tablicach jednowymiarowych a i at (patrz p. [2.1.1). Dla uproszczenia przyjeto macierze kwadratowe
nxn.

Z natury operacji transpozycji, Ag;- = Aj;, wynika, ze wiersze jednej z macierzy sa kolumnami dru-
giej. Jesli odwiedzamy w standardowej podwdjnej petli wszystkie elementy obu macierzy, to dla jednej
z nich odwiedzanie bgdzie odbywacé si¢ wierszami (w kolejnych iteracjach dostgp do kolejnych wyra-
zOw wiersza), a dla drugiej kolumnami (w kolejnych iteracjach dostgp do kolejnych wyrazéw kolumny).
Praktyczne znaczenie badanego algorytmu polega migdzy innymi na tym, ze wnioski z jego analizy doty-
cza wszystkich algorytméw, w ktérych z réznych przyczyn wymagany jest dostep w kolejnych iteracjach
petli do kolejnych elementéw kolumny macierzy (majacy istotne znaczenie wydajno$ciowe dla macierzy
przechowywanych wierszami, w przypadku macierzy przechowywanych kolumnami bgdzie to dotyczy¢
dostepow do kolejnych wyrazéw pojedynczego wiersza).

W przyktadowej, zaprezentowanej powyzej, implementacji, dostep wierszami dotyczy macierzy A’ .
Dostep do A polega na tym, ze w kolejnych iteracjach wewnegtrznej petli po zmiennej j, odczytywane sa
wyrazy tablicy a odlegte o n, a wigc wyrazy w kolejnych wierszach aktualnej i-tej kolumny (w rozwa-
zanym przypadku a [ jxn+1] oznacza wyraz Aj;).

Zgodnie z omawianymi dotychczas zasadami dziatania pamigci, wielokrotne odczytywanie tablicy
ze skokiem pomigdzy kolejno odwiedzonymi wyrazami moze sta¢ si¢ Zrodlem probleméw wydajno-
Sciowych dla specyficznych wartosci skoku. Rys. [4.14] przedstawia po lewej stronie wykres Sredniego
czasu dostgpu do pojedynczego wyrazu tablic dla badanego kodu i r6znych wymiar6w macierzy. Wi-
da¢, ze dla niektérych wymiaréw n czas ten ros$nie znaczaco — dwu, a nawet trzykrotnie. Wszystkie te
przypadki odpowiadaja wymiarom macierzy bedacym wielokrotno$ciami 8 (czyli wierszom o dlugosci
bedacej wielokrotnoscia 64 bajtéw, a wige szerokosci linii pamigci podreczne;j).

W celu uniknigcia znaczacego wydtuzenia czasu dziatania dla wybranych rozmiaréw tablic mozna
zastosowac technike “rozpychania” tablic oméwiona w p.[2.1.1]

Wykorzystywane w tej technice alokowanie zamiast oryginalnej tablicy, tablicy o wydluzonym wier-
szu powoduje, dla macierzy przechowywanych wierszami, zmiang odstgpu pomiedzy kolejnymi wyra-
zami w kolumnie, a wigc zmiang wzorca dostgpu do pamigci, w przypadku odwiedzania elementéw w
tej samej kolumnie.

Zaktadajac alokacje, zamiast tablicy o rozmiarze n X n, tablicy o rozmiarze n x (n + o), mozna
optymalnie dobraé parametr o, tak aby uniknaé niekorzystnego wzorca dostgpéw do pamigci.

W badanym algorytmie przyjeto, ze zamiast dla tablicy n x n, w przypadku kiedy n jest podzielne
przez 8, alokuje sig pamigé dla tablicy n x (n + 1) (kazdorazowa dtugosé wiersza przechowywana
jest w algorytmie w zmiennej WYMIAR). W celu realizacji transpozycji, petle algorytmu pozostaja bez
zmian, nadal operuje on na n*n wyrazach tablic (dodatkowe elementy tablicy a moga nawet pozostac
niezainicjowane), zmienia si¢ tylko zapis dostgpu do elementéw a:
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Rysunek 4.14: Sredni czas dostepu do pojedynczego elementu tablic liczb podwéjnej precyzji, podczas
wielokrotnego obliczania transpozycji macierzy, dla réznych wymiaréw macierzy

for (1=0;i<n;i++) {
for (3J=0; j<n; j++) {
at [ixn+jl=a[Jj*WYMIAR+i]; // AT[i]1[j] = A[J][1]

}

Po prawej stronie na rys. .14 znajduje si¢ wykres Sredniego czasu dostepu do pojedynczego wyrazu
tablic dla zmodyfikowanego kodu i r6znych wymiaréw macierzy. R6znice w czasie dostgpu dla r6znych
przypadkéw sa znaczaco zmniejszone w stosunku do oryginalnego programu.

Dane zaprezentowane na wykresach dotycza wielokrotnego dokonywania transpozycji relatywnie
matych macierzy, a wigc specyficznego przypadku algorytmu. W przypadku jednokrotnego wykonania
transpozycji znika znaczace (rzgdu kilku razy) zréznicowanie pomigedzy wydajnoscia dla poszczeg6lnych
zblizonych wymiaréw macierzy. Czasy dost¢pu nadal zaleza od wymiaru, jednak nieznacznie tylko ro-
sng, w momencie kiedy rozmiary tablic przekraczaja wartos$ci prowadzace do chybiefi pojemnosciowych
dla kolejnych pozioméw pamigci podrgcznych.

4.5 Pomiary opéznienia i przepustowosci elementéw hierarchii pamieci

Celem niniejszego punktu jest poszukiwanie programéw, ktére beda osiagaty ekstremalne parametry
wydajno$ciowe — dla danej liczby operacji na pamigci uzyskiwaty minimalne i maksymalne czasy wyko-
nania. Z wynikajacej z dotychczasowych opiséw specyfiki wydajnosci wykonania programoéw, gdzie czg-
sto czynnikiem decydujacym o wydajnosci jest stopiei wspétbieznoSci dziatania, badania takie mozna
okresli¢ jako poszukiwanie programoéw, ktére zwiazane beda z opdZnieniem (latency) i maksymalng
przepustowoscia (throughput) wykonywania konkretnych operacji na pamigci. Podobne eksperymenty
byty juz opisywane w p.[3.10]dla potokéw przetwarzania operacji zmiennoprzecinkowych. Rola takich
eksperymentdw przy optymalizacji kodu jest intuicyjnie oczywista — pokazuja wzorce, ktérych nalezy
unikac i takie, do ktérych nalezy dazy¢.

Jako opdznienie (przy odczycie z pamigci) mozna okresla¢ czas potrzebny na jednorazowy odczyt
danych o najmniejszym mozliwym rozmiarze (wyrazany w nanosekundach lub taktach zegara). Przy
przeprowadzaniu eksperymentéw obliczeniowych dostep taki, np. do pojedynczej izolowanej zmiennej,
trwa zbyt krétko, aby zmierzy¢ jego czas. Nalezy wigc zaprojektowaé program, w ktérym pobierane
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bedzie wiele danych, ale w taki sposéb, zeby utrudni¢ lub uniemozliwi¢ zastosowanie rozmaitych sprze-
towych technik ukrywania op6znienia (najczgsciej zwiazanych z wspétbieznosScia funkcjonowania roz-
maitych mechanizméw pamigci).

W praktyce trudno jest zdefiniowaé opdznienie przy dostgpie do pamigci, w szczeg6lnosci dla pa-
migci DRAM, ze wzgledu na to, ze w kazdym takim dostepie bierze udziat szereg elementéw sprzeto-
wych, kazde o wtasnych charakterystykach opéznienia i przepustowosci. Z punktu widzenia wykonania
kodu zapisanego w jezyku programowania, dodatkowo poza rozmaitymi wlasnosciami elementéw sprze-
towych, w uzyskaniu ostatecznej wydajnosci udzial maja np. optymalizacje kompilatora czy zarzadzanie
pamigcia przez system operacyjny. Probujac okresli¢ opéZnienie mozna rozwazaé szereg przypadkéw,
w ktorych pojawiaja si¢ kolejne mechanizmy wydtuzajace dostgp, takie jak chybienia w pamigciach
podrgcznych réznych pozioméw, chybienie w pamigci podrgcznej tablicy stron (TLB), btad strony i inne
zwiazane z bardziej zaawansowanymi szczegétami sprzgtowymi i systemowymi. Duza liczba mozliwych
mechanizméw i parametréw utrudnia wybor konkretnej ich kombinacji, typowej i majacej znaczenie
praktyczne (maksymalny czas odczytow mozna uzyskaé wprowadzajac czeste wigksze btedy stron —
major page fault — ale taka sytuacja rzadko ma miejsce w praktyce).

Prostsza jest sytuacja przy pomiarze przepustowosci. Mikrobenchmark powinien pozwalaé na wyko-
rzystanie wszystkich technik ukrywania opdéZnienia, tak aby sprzet pracowat z maksymalng efektywna
wydajnoscia. Zazwyczaj mechanizmy sprzgtowe i systemowe zwiazane z opdZnieniem pojawia si¢ w
poczatkowych chwilach transferu, jednak w miar¢ wzrostu rozmiaru przesylanych danych ich efekt be-
dzie malat. Ostateczna przepustowos$¢, wyrazana w bajtach na takt lub na jednostke czasu (w praktyce
najczesciej w Gigabajtach na sekundg, GB/s), bedzie charakteryzowata transfery danych o rozmiarach na
tyle duzych, ze czas opdZnienia bedzie zaniedbywalnie maty w stosunku do catkowitego czasu transferu.

Opdznienie i przepustowosS¢ (okreslana takze jako szerokoS$¢ pasma, bandwidth) moga by¢ okreSlane
takze na podstawie charakterystyk sprzetu, np. technologii pamigci DRAM i SRAM, czgstotliwosci tak-
towania, szerokoSci (wyrazanej w bitach) magistral taczacych poziomy pamigci oraz szczegétowych
rozwigzan architektonicznych. Czgsto oszacowania takie dotycza tylko pewnego poduktadu systemu pa-
migci, a ostateczny efekt wydajnosciowy w programie, wynikajacy ze wspotpracy wszystkich podukta-
déw, bywa trudny do ustalenia. Z tego wzgledu, wartosci teoretyczne sa wykorzystywane w dalszych
rozdziatach tylko jako warto$ci referencyjne, wzorcowe, stuzace do weryfikacji niektérych danych eks-
perymentalnych, niekoniecznie jako wielkoSci, ktére powinny by¢ uzyskiwane w praktyce.

4.5.1 Pomiar op6znienia przy odczycie danych

Jako punkt wyjscia przy poszukiwaniu kodu mierzacego opdZnienie przy odczycie z pamigci (pod-
recznej i DRAM) przyjmowana jest po raz kolejny wersja prostej petli stosowanej w poprzednich punk-
tach, przeprowadzajaca sumowanie wartosci elementéw tablicy (w przypadku rozwazanego kodu, z przy-
czyn omOwionych pdzZniej, przechowujacej zmienne catkowite):

long int suma = 0;
int indeks = 0;
do {
suma += tab[indeks];
indeks++;
} while (indeks <= rozmiar_tablicy);

Kod powyzszy, r6wnowazny prostej petli for:

long int suma = 0;
for (int indeks=0; indeks<rozmiar_tablicy; indeks++) {
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suma += tab[indeks];

}

umozliwia zastosowanie wielu omawianych dotychczas technik ukrywania op6Znienia. Kompilator moze
dokona¢ rozwinigcia petli (omawianego w p[5.1)), moze zastosowac rozkazy wektorowe, moze odwotania
do zmiennych skalarnych (o wartoSciach domyslnie przechowywanych w pamigci) zamieni¢ na odwota-
nia wylacznie do zawartos$ci rejestréw. Sprzgtowo kod moze w pelni wykorzystywaé mozliwosci prze-
twarzania potokowego (w tym dla rozkazéw wektorowych), a takze szereg innych technik, obejmujacych
m. in. odpowiednie algorytmy pobierania z wyprzedzeniem i podmiany linii w pamigci podreczne;.

Z punktu widzenia analizy wykonania widac¢, ze w kodzie nie ma lokalnosci czasowej (kazdy element
jest wykorzystywany w sumowaniu tylko raz), jednak jest petna lokalno$¢ przestrzenna — dla kazdego
z elementdw tablicy, elementy sasiadujace z nim sa wykorzystywane w obliczeniach. Chcac zmierzy¢
czas pojedynczego izolowanego dostgpu do pamigci, konieczne jest uwzglednienie czasu pobrania catej
linii pamigci podrecznej jako narzutu zwiazanego z pojedynczym dostgpem, a wigc catkowite usunigcie
lokalnoSci przestrzenne;j.

Celowi temu stuzy wprowadzenie skoku przy dostgpach do pamigci, tak aby kazdy dostep dotyczyt
odrgbnej linii pamigci podrgcznej. Modyfikacji ulega jedna linia kodu, w ktérej zwigkszana jest warto$¢
indeksu sumowanego elementu:

indeks += skok;

gdzie warto$ci parametru skok przyjmowane sg jako réwne 16 lub 32, co odpowiada (dla standardo-
wych zmiennych catkowitych) odstgpom migdzy kolejnymi sumowanymi elementami réwnym 64 lub
128 bajtéw (co odpowiada typowym rozmiarom linii pamigci podreczne;j).

Kod taki traci intuicyjnie oczywista stosowalno$¢, jednak nadal moze zdarzaé si¢ w praktyce. Moze
odpowiadac algorytmowi, ktéry wymaga sumowania wartosci tylko wybranych elementéw tablicy, moze
takze dotyczy¢ wartosci zapisanych w konkretnym polu zmiennej typu strukturalnego, w sytuacji kiedy
sumowanie dotyczy tablicy takich struktur. Pola przechowujace wartosci w kolejnych odwiedzanych w
petli strukturach, beda w pamigci oddalone o stala, zalezna od rozmiaru struktury liczb¢ bajtow.

Likwidacja lokalnoSci przestrzennej przez wprowadzenie skoku w pamigci, wciaz pozostawia moz-
liwo$¢ uzycia szeregu innych sposobéw ukrywania opéZnienia. Kolejna, niezwykle istotna modyfikacja
kodu, majaca na celu uniemozliwienie wykorzystania przetwarzania potokowego rozkazéw odczytu, jest
zastosowanie techniki “’Scigania wskaznika” (pointer chasing). W technice tej, indeks elementu tablicy
do pobrania w nastgpnej iteracji jest odczytywany z tablicy w iteracji biezacej. Na poziomie rozwazanego
kodu Zrédtowego prowadzi to do petli:

long int suma = 0;

int indeks = 0;

do {
indeks = tab[indeks];
suma += indeks;

} while (indeks != 0);

Tablica tab wymaga teraz odpowiedniego przygotowania do poprawnego dziatania. W kolejno od-
czytywanych elementach musi znajdowac si¢ ciag nie powtarzajacych si¢ indekséw, koiczacy si¢ zerem.
Zaktadajac, ze kolejno odwiedzane elementy maja indeksy zwigkszajace si¢ o warto$¢ parametru skok,
prowadzi to do ciagu:

0, skok, 2xskok, 3xskok, 4*skok, ..., rozmiar_tablicy, O
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(parametr rozmiar_tablicy musi by¢ wielokrotnoScig warto$ci zmiennej skok).
Badana petla wprowadza nieusuwalng zalezno$¢ do przetwarzania potokowego rozkazéw odczytu z
pamigci, co mozna zweryfikowaé analizujac otrzymany po kompilacji (gcc) kod asemblera odpowiada-

jacy petli:

.L22:
movslg (%rl5,%rax,4), S%rax
addl %eax, %edx
testl %eax, %eax
Jne .L22

ZawartoS¢ rejestru $rax odczytywana jest w kazdorazowej iteracji petli z lokalizacji w pamigci o adresie
obliczonym na podstawie zawartoSci $rax z poprzedniej iteracji. Odczytana wartos¢ jest dodawana do
sumy (przechowywanej w rejestrze $edx), a nastgpnie rozkaz test sprawdza czy warto$¢ odczytanego
indeksu jest zerem, po napotkaniu ktérego petla jest przerywana.

Rozwazany kod wydaje si¢ daleki od przypadkéw spotykanych w praktyce, jednak i dla takiej postaci
mozna znalez¢ praktyczny odpowiednik. Wystarczy zalozy¢, ze mamy do czynienia nie z tablicg struktur,
ale z lista struktur, gdzie lokalizacja kolejnego wezta listy jest odczytywana z jednego z pdl struktury
(sumowaniu podlegaé mogtaby wartos$¢ innego z pdl struktury).

Zastosowanie techniki pointer chasing w spos6b przedstawiony powyzej nie eliminuje innego waz-
nego mechanizmu ukrywania opdZnienia: pobierania z wyprzedzeniem. Rozpatrywany ciag indekséw,
nawet dla duzych wartoSci skok, tworzy regularny wzorzec dostgpu do pamigci, pozwalajacy na prze-
widywanie kolejnych odwiedzanych adreséw (dopiero dla bardzo duzych wartoSci zmiennej skok, za-
zwyczaj odpowiadajacych odstgpom wigkszym od rozmiaru strony pamigci wirtualnej, mechanizm po-
bierania z wyprzedzeniem przestaje by¢ aktywny).

W celu uniemozliwienia efektywnego dziatania prefetchingu dla dowolnych warto$ci zmiennej
skok, zawartoS¢ tablicy t ab jest dodatkowo modyfikowana. Indeksy odwiedzanych elementéw zawarte
w tablicy sa losowo permutowane, dzigki czemu zbidr odwiedzanych adreséw pozostaje taki sam, jednak
kolejno$¢ odwiedzania staje si¢ losowa.

Tak utworzony kod wciaz moze odpowiadaé stosowanym w praktyce algorytmom. Losowe skoki po-
migdzy kolejno odwiedzanymi elementami beda naturalne przy przegladaniu listy struktur, w przypadku
gdy lista tworzona jest przez dodawanie kolejnych weztéw alokowanych niezaleznie w réznych miej-
scach kodu i r6znych chwilach jego wykonania. W takiej sytuacji prawdopodobienstwo chaotycznego
dzialania, szczeg6lnie w przypadku braku kontroli nad polozeniem w pamigci indywidualnych struktur,
wydaje si¢ by¢ wyzsze niz sytuacja, kiedy kolejno odwiedzane pola struktur oddalone sa o stata liczbg
bajtow.

Dla opisanych powyzej wariantow petli mozna przeprowadzaé pomiary opdZnienia dla tablic o r6z-
nych rozmiarach, dzigki czemu uzyskane zostang wyniki dla réznych pozioméw w hierarchii pamigci.
Wykres na rys. [4.15] przedstawia (dla procesora Intel Core i7-4790 z rdzeniami o architekturze Haswell)
wyniki takich pomiar6w dla rozmiaréw tablicy tab od najmniejszej wartoSci odpowiadajacej 16 kB
(tablica w cato$ci mieszczaca si¢ w pamigci podrgcznej L1) do warto$ci maksymalnej odpowiadajace;j
128 MB, wigkszej od rozmiaru pamigci L3 (w kodzie tablica tab jest alokowana jednorazowo jako
odpowiednio duza dla wszystkich badanych zakreséw indeksow).

Rozmiar tablicy w MB znajduje si¢ na osi  wykresu, natomiast na osi ¥ zaznaczone jest opdZnienie
wyrazone w liczbie taktéw na pojedynczy odczyt liczby catkowitej (obliczone na podstawie czasu od-
czytu w nanosekundach i czgstotliwosci pracy rdzenia w GHz). Cztery krzywe na wykresie odpowiadaja
czterem wariantom petli: standardowemu obliczaniu sumy kolejnych elementéw tablicy (“skok 4B”),
sumowaniu warto$ci wyrazow odlegltych o skok elementéw (”skok 128B”) oraz dwoém przypadkom
sumowania w przypadku mechanizmu pointer chasing - bez permutacji ("pointer chasing 128B") i z
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Rysunek 4.15: Uzyskany eksperymentalnie czas opdZnienia przy odczycie z pamigci réznych poziomdéw
dla pojedynczego rdzenia o mikroarchitekturze Intel Haswell

permutacja indekséw ("pointer chasing z losowa permutacja 128B"). Jak wskazuja ich nazwy, dla kaz-
dej z trzech ostatnich krzywych zastosowano najmniejszy odstep pomigdzy odwiedzanymi elementami
(determinowany przez warto$¢ zmiennej skok) rowny 128 bajtéw.

Z wykresu odczyta¢ mozna kilka ciekawych faktéw dotyczacych funkcjonowania pamigci. Dla stan-
dardowej petli obliczania sumy kolejnych wyrazéw tablicy, lokalno$¢ czasowa i rozmaite techniki ukry-
wania op6Znienia powoduja, ze czas dostgpu do pojedynczego elementu tablicy jest praktycznie staty,
rowny w przyblizeniu dwém taktom, niezaleznie od rozmiaru tablicy. Oznacza to, ze niezaleznie od
tego czy tablica miesci si¢ w pamigci podrecznej dowolnego poziomu, czy w pamigci DRAM, op6Znie-
nie jest takie samo, co §wiadczy o zrownowazonym doborze technik ukrywania op6zZnienia dla r6znych
pozioméw hierarchii pamigci. Op6Znienie dwoéch taktéw, dla rozwazanego procesora, jest rOwnowazne
czasowi dostepu ok. 0,5 ns i przepustowosci lekko przekraczajacej 8 GB/s. W przypadku pamigci DRAM
sq to warto$ci wysokie, gwarantujace sprawng realizacj¢ petli.

Brak lokalnoSci przestrzennej (dla skoku 128 bajtéw) wprowadza juz rozréznienie czaséw dostgpu
dla réznych rozmiaréw tablicy. Dostgpy do tablic zawartych w catosci w pamigci podrecznej L1 nadal
maja opdznienie zblizone do dwdch taktéw, jednak dla wigkszych tablic zaczynaja odgrywaé role czeg-
ste podmiany linii pomigdzy poziomami pamigci podrgcznej, a dla najwigkszych tablic takze pamigcia
DRAM, co prowadzi do rosnacych czaséw dostgpu. OpdZnienie zwigksza si¢ do okoto 3 taktéw dla pa-
migci L2, 6 taktow dla L3 i az do ok. 20 taktéw dla DRAM. Widaé, ze wzrosty sa rézne dla r6znych
pozioméw pamigci, im dalej od rdzeni procesora tym wigksze (dla pamigci DRAM czas dostepu ro-
$nie ponad dziesigciokrotnie). Wciaz jednak sa to wzrosty relatywnie mate, odpowiadajace np. czasom
dostepu dla pamigci DRAM ok. 5 ns, co jest rtOwnowazne przepustowosci ok. 0,8 GB/s.

Znaczacy przyrost czasow dostgpu przynosi technika pointer chasing. Praktyczne uniemozliwienie
przetwarzania potokowego prowadzi do opdZnien ponad 6 taktéw dla L1 i ok. 14 taktéw dla L2. Dla
L2 zwigkszenie opdZnienia jest ponad pigciokrotne, dla pozostatych pozioméw hierarchii pamigci ok.
trzykrotne (dla L3 czasy dostepu zblizaja si¢ do 17 taktéw, dla DRAM przekraczaja 45 taktow).
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Wprowadzenie losowej permutacji indekséw i chaotycznego dostgpu do tablic nie zwigksza czaséw
dostepu dla pamigci podrecznej dwoch pierwszych pozioméw, L1 i L2. Mozna wywnioskowacd, ze juz dla
standardowej techniki pointer chasing osiagaja one wartosci maksymalne dla istniejacych mechanizméw
sprzgtowych. Inaczej dzieje si¢ w przypadku pamigci L3 i DRAM — uniemozliwienie efektywnego po-
bierania z wyprzedzeniem prowadzi do dalszego wzrostu opéZnienia. Dla L3 do wartosci ok. 37 taktéw
(9 ns), dla DRAM az do ponad 240 taktéw (60 ns). Dla pamigci DRAM oznacza to ponad 100-krotny
wzrost czasu dostgpu w pordwnaniu ze standardowa petla sumowania wyrazéw tablicy. Dla pamigci
podrgcznych przyblizone wzrosty sa mniejsze: 3,5-krotny dla L1, 7-krotny dla L2 i 20-krotny dla L3.

W tym momencie poréwnaé mozna uzyskane eksperymentalnie najwyzsze warto$ci opdZnienia z
danymi teoretycznymi, podawanymi jako charakterystyki sprzgtu. Dokumentacja producenta mikropro-
cesora Intel Core 17-4790 dla mikroarchitektury Haswell podaje nastgpujace wartoSci opdZnienia dla
kolejnych poziomdéw pamigci podrecznej: L1 — 4-6 taktow, L2 — 11-12 taktéw, L3 - co najmniej 34 takty
(cho¢ dla zblizonej, r6zniacej si¢ gtdwnie procesem wytwarzania, architektury Broadwell dokumentacja
podaje 50-60 taktow). Wartosci teoretyczne sa jak wida¢ zblizone do uzyskanych eksperymentalnie, choé
nalezy zaznaczy¢, ze dla pamigci L3, bedacej pamigcia wspdlna dla rdzeni, opdZnienie zaleze¢ moze od
architektury catego mikroprocesora wielordzeniowego.

Na opdZnienie wplyw moze mieé takze funkcjonowanie innych elementéw rdzenia i mikroprocesora,
np. pamigci podrgcznej tablicy stron, TLB. Narzut zwigzany z pamigcia TLB bedzie rést w przypadku
wigkszych tablic i wigkszych minimalnych odstgpéw migdzy odwiedzanymi elementami tablicy (w eks-
perymentach np. dla tablic wigkszych od rozmiaru L2 i mieszczacych si¢ w pamigci L3 oraz dla wartosci
zmiennej skok odpowiadajacej odstgpom rzedu rozmiaru strony pamigci wirtualnej, co zwigksza liczbg
odwiedzanych stron i czgstotliwo$¢ podmian linii w pamigci TLB, opdZnienie dla pamigci L3 wzrastato
powyzej 50 taktéw, czyli o ponad 30%).

W przypadku pamigci DRAM wptyw na opéZnienie ma sposdb dziatania szeregu elementéw poza
rdzeniem, np. magistrali taczacej pamig¢é z procesorem oraz samych kosci pamigci. Uzyskane warto-
Sci opdznienia, odpowiadajace czasom dostepu rzedu kilkudziesigciu nanosekund (w konkretnym przy-
padku przeprowadzanego eksperymentu 60 ns), sa typowe dla wspétczesnych uktadéw procesor-pamigé
DRAM.

Przeprowadzony test wskazuje, ze mimo istnienia wielu ztozonych mechanizméw dostepu do hierar-
chii pamigci, udaje si¢ wyr6zni¢ wsréd nich kilka podstawowych, decydujacych o ukrywaniu op6Znie-
nia, takich jak potokowe przetwarzanie rozkazéw dostgpu, lokalno$¢é czasowa i przestrzenna odniesiefi,
prefetching. Odpowiednio napisany program moze w zdecydowanym stopniu spowodowaé neutralizacje
tych mechanizméw w trakcie wykonania.

4.5.2 Prawo Little’a dla dostepow do pamigci

Omawiane w p[3.§] prawo Little’a wiaze opGznienie i przepustowos¢ przetwarzania przez pewien
uklad, ktérego praca charakteryzuje si¢ okreslonym stopniem wspo6tbieznosci, czyli liczba wspotbieznie
realizowanych operacji (rozkazéw, instrukcji). W przypadku przetwarzania przez uktad z maksymalng
wydajno$cia, zgodnie z prawem Little’a, stopiefi wspotbieznosci jest iloczynem opdZnienia i przepusto-
woSci.

W badaniu i optymalizacji wydajnosci pobierania z pamigci, podobnie jak w przypadku przetwarza-
nia rozkazéw przez potoki, parametr opéZnienia jest traktowany jako zadany, wynikajacy z technologii
i organizacji pracy sprzetu. Optymalizacja, jako dazenie do maksymalizacji przepustowosci, musi dazy¢
do zapewnienia wystarczajaco duzego stopnia wspotbieznosci.

Jakiego rzgdu powinien by¢ taki stopieri wspdtbieznos$ci? Proste oszacowanie, bazujace na wyni-
kach dla pamigci DRAM uzyskanych w poprzednim punkcie (czas dostepu ok. 60 ns) oraz wymaganej
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przepustowosci rzedu np. 20 GB/s prowadzi do wyniku:
60[ns| - 20[GB/s] = 1200[B]

Oznacza to, ze w celu uzyskania maksymalnej przepustowosci odczytéw z pamigci dla pojedynczego
rdzenia, wspotbieznie powinny by¢ generowane rozkazy pobrania dla ok. 1200 bajtéw. Zaktadajac, ze
pojedyncze zadanie dostgpu do np. elementu tablicy jest rGwnowazne zadaniu pobrania linii pamigci
podrecznej, przy dodatkowym zatozeniu petnej lokalnosci przestrzennej i pdZniejszym wykorzystaniu
wszystkich danych z linii, nadal oznacza to ponad 1200/64=18,75 wspotbieznych zadan pobrania réz-
nych linii pamigci podreczne;.

Konstruujac mikrobenchmarki z petla pobierania danych nalezy zwréci¢ uwage, ze uzycie standar-
dowej petli i tylko jednej tablicy z jednorazowym dostgpem w iteracji, jak np. w testach w poprzed-
nim punkcie, nawet zaktadajac efektywne uzycie przez procesor pobierania z wyprzedzeniem, moze nie
wystarczy¢ do uzyskania wymaganego stopnia wspétbieznosci. Dlatego chcac maksymalizowaé przepu-
stowos¢ pobierania danych z pamigci powinno si¢ zapewni¢ generowanie przez kompilator wielu zadan
dostgpu w kazdej iteracji petli. Mozna to uzyskac np. poprzez uzycie wielu tablic, z ktérych odczyty-
wane beda dane, ewentualne odczyty z wielu miejsc pojedynczej tablicy w kazdej iteracji (dodatkowo
umozliwiajac kompilatorowi rozwiniecie petli — patrz p.[5.1).

4.5.3 Pomiar przepustowosci przy odczycie danych

Znajac kod, uzyskany w p. uniemozliwiajacy funkcjonowanie mechanizméw ukrywania op6z-
nienia, mozna probowac zaprojektowaé program, gdzie mechanizmy te beda mogtly skutecznie zadziataé,
prowadzac do uzyskania przy odczytach z pamigci wydajnos$ci zblizonych do teoretycznych maksimow
przepustowosci (szerokoSci pasma, bandwidth).

Kodem wykorzystywanym przy testowaniu jest kolejna wersja prostej petli uzywanej w poprzednich
pomiarach, tym razem z czterema tablicami:

for (k=0; k<liczba_powtorzen; k++) {
for (j=0; j<rozmiar_tablic; j++) {
suma += al[jl*b[J] + d[Jlxc[J];

Skok pomigdzy odwiedzanymi elementami tablic, mierzony w liczbie elementéw tablicy, jest réwny
1, w celu jawnego zagwarantowania lokalnosci przestrzennej. W efekcie kazdy pobrany z pamigci bajt
(zaktadajac, ze pobieranie z wyprzedzeniem poprawnie rozpozna wzorzec dostgpu do pamigci i nie bg-
dzie pobiera¢ danych niewykorzystywanych w programie) dotyczy zmiennych uzywanych w kodzie i
efektywna wydajno$¢ na potrzeby programu pokrywa si¢ z wydajnoScia pracy sprzetu.

Parametr rozmiar_tablic zmienia si¢ podobnie jak w poprzednich badaniach w taki sposéb,
aby realizowa¢ pomiary dla réznych pozioméw pamigci. W celu umozliwienia poréwnania z testem
opdZnienia, tablica zawiera zmienne typu float, o rozmiarze 32 bajty, podobnie jak zmienne catkowite.

W ostatecznym efekcie uzyskuje si¢ kod, w ktéorym zmaksymalizowana jest lokalnos¢ przestrzenna,
a dostgpy do pamigci tworzg regularny wzorzec pozwalajacy na sprawne funkcjonowanie pobierania z
wyprzedzeniem. Ostatnim z czynnikéw jest dazenie do wygenerowania jak najwigkszej liczby zadan
dostepu w jednostce czasu (w efekcie takze na pojedynczy takt), zgodnie z analiza przeprowadzong w
poprzednim punkcie na podstawie prawa Little’a. Celowi temu stuzy wprowadzenie czterech tablic, od-
powiednio wyréwnanych w pamigci, oraz wykorzystanie mozliwosci optymalizacyjnych kompilatora,
co w praktyce okazuje si¢ wystarczajace do osiagnigcia wydajnosci zblizonych do teoretycznego maksi-
mum.
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Kod asemblera, podobnie jak w przypadku innych testow, jest badany przed realizacja obliczen, w
celu sprawdzenia optymalizacji zastosowanych przez kompilator. Przyktadowy kod, utworzony przez
kompilator icc dla wewngetrznej petli benchmarku, wyglada nastgpujaco:

..Bl.46:
vmovups (%$rsi, $rcx,4), Symm3
vmovups 32 (%rsi, $rcx,4), Symmb
vmovups (%$rdi, $rcx,4), Symm4
vmovups 32 (%rdi, %$rcx,4), Symm7
vmulps (%rbx, $rcx,4), Symm3, Symmb
vmulps 32 (%rbx, $rcx,4), Symmb6, S$ymm8

vimadd231lps (%r8, %rcx,4), Symm4, Symmb
vimadd23lps 32 (%r8, %rcx,4), %Symm7, %ymm

vaddps Symm2, Symmb, Symm2
vaddps Symml, Symm8, Symml
addg $16, S%rcx

cmpqg $rdx, %rcx

Jjb ..Bl.46

Pierwsza obserwacja potwierdza poprawne zadziatanie opcji kompilacji -march=core-avx2, wymu-
szajacej wektoryzacje kodu (co jest szczegdlnie wazne, poniewaz kompilator musi ostatecznie dokonac
redukcji wszystkich sumowanych wartosci do pojedynczej zmiennej suma — w przypadku przedstawia-
nego kodu jest to realizowane poza petla). Uzyte sa 256-bitowe rejestry ymm. Efektywne dziatanie rozka-
zOw wykonania operacji arytmetycznych (vimulps, vfmadd231ps, vaddps) powinno spowodowac ukrycie
czasu ich realizacji wewnatrz czasu pobierania danych. Dalsza analiza kodu asemblera pokazuje, ze w
pojedynczej iteracji petli pobierane jest 256 bajtéw danych (kazde odniesienie do pamigci w kodzie
oznacza pobranie 32 bajtéw) i wykonywane sa 64 pojedyncze operacje dodawania i mnozenia na licz-
bach zmiennoprzecinkowych. W kodzie Zrédtowym, w pojedynczej iteracji znajduja si¢ tylko 4 operacje
w pojedynczej linii kodu, co oznacza, ze kompilator dokonal rozwinigcia wewnetrznej petli o czynnik

dodatkowo dwukrotnie grupujac operacje w kolejnych 4 liniach w rozkazy wektorowe. Dokladnie
tego typu dziatania sa wymagane w celu maksymalizacji wspdtbieznosci przy wykonaniu kodu, a wigc
generowania jak najwigkszej liczby zadan dostgpu do pamigci w jednostce czasu.

Efekt wydajnosciowy wykonania tak zaprojektowanego kodu przedstawia wykres na rys. d.16] Wy-
kres zawiera dwie krzywe — jedna z nich odnosi si¢ do opcji kompilacji z wektoryzacja i wykonania
omawianego wyzej kodu asemblera, natomiast druga odpowiada wykonaniu kodu przy uzyciu rozkazéw
skalarnych. Wydajnos$¢ kazdorazowo wyrazana jest w B/takt, co pozwala uniezalezni¢ ja od zmiennej
czgstotliwosci pracy rdzenia.

Na osi x, standardowo, znajduje si¢ rozmiar, tym razem wszystkich tablic, wyrazany w MB, pozwa-
lajacy na odczyt przepustowosci dla r6znych pozioméw w hierarchii pamigci. Poza charakterystycznymi,
wystepujacymi juz wezesniej, réznicami w przepustowosci dla réznych pozioméw pamigci, na wykresie
zrys. .16 pojawiaja si¢ znaczace réznice w przepustowosci dla kodu binarnego korzystajacego z rozka-
z6w wektorowych i kodu skalarnego. Réznice te sa szczegdlnie duze dla pamigci L1, mniejsze dla L2,
jeszcze mniejsze dla L3, osiagajac najmniejsze wartosci dla pamigci DRAM (dla wielu architektur te
ostatnie réznice praktycznie znikaja, zrownujac wydajno$¢ kodu wektorowego i skalarnego). Znajomos¢
tej specyficznej cechy uktadu pamigci moze mieé istotne znaczenie przy optymalizacji kodu korzysta-
jacego z hierarchii pamigci, w szczegdlnosci przy istotnym udziale wykorzystania pamigci podrecznej
bliskiej potokom przetwarzania (poziomy L1 i L2).

20ptymalizacja rozwijania petli (loop unrolling) omawiana jest w p
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Rysunek 4.16: Uzyskana eksperymentalnie maksymalna przepustowos¢ pamigci réznych pozioméw dla
pojedynczego rdzenia o mikroarchitekturze Intel Haswell (mikroprocesor Core 17-4790)

Poréwnanie z warto$ciami teoretycznymi pokazuje jak daleko od mozliwosci czysto sprzgtowych
znajduja si¢ uzyskane eksperymentalnie wyniki. Dla pamigci L1 dane producenta dla odczytu danych
wynosza 64 B/takt, podczas gdy w eksperymencie uzyskane zostato 55 B/takt, co stanowi ok. 86% teo-
retycznego maksimum. By¢ moze dalsze optymalizacje, np. na poziomie kodu asemblera pozwolilyby
na zwigkszenie wydajnosci, jednak w tym wypadku, jak i w dalszej czgsci ksiazki, uzyskanie wydajno-
Sci zblizonej do 90% maksymalnej teoretycznej uznawane jest za wystarczajace. W wielu przypadkach
przy optymalizacji wydajnosci programéw potwierdza si¢ reguta “malejacych zyskéw” — osiagnigcie
kolejnych drobnych przyrostéw wydajnosci okupione bywa znacznym naktadem zwiazanym z analizg
wykonania programu i poszukiwaniem sposob6w jego optymalizacji.

Dla pamigci podrecznej L2 (funkcjonujacej jako pamieé odrebna, exclusive cache) dokumentacja
producenta podaje dla rdzeni Haswell warto§¢ maksymalnej teoretycznej przepustowosci 64 B/takt. Jed-
nak juz dla zblizonej architektury Broadwell poza pojeciem maksymalnej teoretycznej przepustowosci
(peak bandwidth) wprowadza takze pojecie przepustowosci dlugotrwalej (sustained bandwidth), wyno-
szacej 32 B/takt. Osiagnigte eksperymentalnie wyniki, ok. 23 B/takt, sa zdecydowanie bardziej bliskie
tej ostatniej wielkoSci.

Podobnie ma si¢ sprawa z pamigcia L3. Dokumentacja producenta podaje parametry tylko dla mi-
kroarchitektury Broadwell, takze w dwdch wariantach: teoretyczne maksimum 16 B/takt i dlugotrwata
przepustowos¢ 14 B/takt. Osiagnigte w teScie wyniki, zblizone do 14 B/takt, nieomalze doktadnie po-
krywaja si¢ z ta druga wartoScia.

Wyniki dla pamigci DRAM w najmniejszym stopniu sa zréznicowane w zaleznosci od tego czy
rozkazy dostgpu do pamigci sg skalarne czy wektorowe. W obu przypadkach wynosza ok. 4,5 B/takt, co
odpowiada przepustowosci ok. 18.5 GB/s. Podobnie jak w przypadku op6Znienia w dostgpie do pamigci,
wyniki zaleza od wielu uktadéw poza rdzeniem. Warto jednak zwréci¢ uwage, ze osiagnigte w tescie
kodu jednowatkowego, korzystajacego z tylko jednego rdzenia, wartoSci przepustowosci osiagaja ponad
70% maksymalnej teoretycznej przepustowosci dla catego mikroprocesora (25,6 GB/s).
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Rysunek 4.17: Zestawienie uzyskanych czaséw odczytu pojedynczej zmiennej w przeprowadzonych eks-
perymentach dla pamigci réznych pozioméw pojedynczego rdzenia o mikroarchitekturze Haswell w mi-
kroprocesorze Intel Core i7-4790

4.5.4 Zakres maksymalnej i minimalnej wydajnosci dostepow do pamieci

Podsumowaniem wynikéw pomiaréw opdznienia i przepustowosci przy dostgpach do hierarchii pa-
migci jest zestawienie najwazniejszych osiagnigtych rezultatéw na wykresach i Znajduja si¢
na nich krzywe odpowiadajace opisanym wcze$niej eksperymentom, jednak wyniki podane sg w mia-
rach czgsciej spotykanych w praktyce analizy wydajnosci programdéw: na wykresie jest to czas
dostepu do pojedynczej zmiennej wyrazony w nanosekundach, a na wykresie . 18] przepustowos¢ wyra-
zona w GB/s. Celem zestawien i analiz zawartych w niniejszym punkcie jest zwrécenie uwagi na zakres
mozliwych do uzyskania w praktyce wydajno$ci pamigci ré6znych pozioméw oraz na pewne dodatkowe
uwarunkowania dotyczace uzyskiwanych wydajnosci. Analizy dotycza uzyskanych danych eksperymen-
talnych, a wigc konkretnego mikroprocesora w konkretnym komputerze, w przypadku innych charakte-
rystyk sprzgtowych i systemowych sposéb analizy powinien zachowaé swoja wazno$¢, choé¢ wyniki i
wnioski moga by¢ odmienne.

Na kazdym z wykreséw znajduje si¢ sze$¢ linii o nazwach odnoszacych si¢ do typu eksperymentu,
w ktérym uzyskane zostaty przedstawione wyniki wydajno$ciowe. Linia “’przepustowosc wektorowa”
odpowiada eksperymentowi pomiaru maksymalnej przepustowosci przy uzyciu wektorowych rozkazéw
odczytu, “przepustowosc skalarna” do tego samego eksperymentu, ale z uzyciem rozkazéw skalarnych.
Obie linie “skok 4B” i ”skok 128B” odnosza si¢ do standardowego (liniowego w sensie niekorzystania
z posredniego adresowania pointer chasing) odczytu z tablicy ze skokiem odpowiednio 4 bajty i 128
bajtéw. Dwie ostatnie linie odpowiadaja eksperymentom z uzyciem techniki pointer chasing, pierwsza,
”pointer chasing 128B”, eksperymentowi dostgpow do kolejnych wyrazéw tablicy oddalonych o 128
bajtéw, ostatnia, szdsta, pointer chasing z losowa permutacja 128B”, zgodnie ze swoja nazwa takim
samym warunkom jak dla linii piatej z dodatkowa losowa permutacja odczytywanych elementéw tablicy.

Na wykresach widoczne sa réznice w charakterystykach wydajnosci dla pamigci réznych pozioméw,



4.5. POMIARY OPOZNIENIA I PRZEPUSTOWOSCI ELEMENTOW HIERARCHII PAMIECI 79

1000 = T e T e e e e e
F- przepustowosc wektorowa —+—
przepustowosc skalarna — + — -
skok 4B ---+--- -
skok 128B -+ -
pointer chasing 128B ——+-- -
., pointer chasing z losowa permutacja 1288 —+—
100 (- s o s i :
a ) :
g R =
g Py SR e e
E g
2 5
[oR
[}
N
[o%
1 - == N T I
- T -
Lo
0.1
L H A I I A '}'}"}I'}}'}i:: :I S I O Y I LT
0.01 0.1 1 10 100

rozmiar danych [MB]

Rysunek 4.18: Zestawienie uzyskanych przepustowosci w przeprowadzonych eksperymentach dla pa-
migci réznych pozioméw pojedynczego rdzenia o mikroarchitekturze Haswell w mikroprocesorze Intel
Core i7-4790

stad analiza wykreséw zostanie dokonana odrgbnie dla kazdego z nich. Jako podstawowa przyjeta bedzie
miara czasu dostgpu (pozwalajaca tatwo uzyskac czas wykonania programu jako iloczyn czasu dostepu,
w konkretnym przypadku przeprowadzonych eksperymentéw czas odczytu, oraz liczbe¢ odczytywanych
warto$ci zmiennych). Kazdorazowo miara czasu dostepu przeliczana bedzie takze na wydajnos¢ w GB/s,
jako miarg czgsto pojawiajaca si¢ w badaniach wydajnosci.

Pamig¢ podreczna poziomu L1 charakteryzuje si¢ czasami odczytu od ok. 0,018 ns do ok. 1,67 ns,
co daje stosunek wydajnosci ok. 90 (z wydajnoSciami w GB/s od 2,4 do 221). Poza samym zakresem
wydajnosci pokazujacym skalg mozliwych zyskéw i strat, ciekawa jest specyfika réznych typéw dostepu.
Okazuje sig, ze w przypadku L1 losowa permutacja dla techniki pointer chasing nie odgrywa istotnej roli
— pobieranie z wyprzedzeniem, prefetching, nie funkcjonuje dla L1, programista nie musi si¢ przejmowaé
uktadaniem dostgpéw do L1 w regularne wzorce.

Znaczaca okazuje sig, podobnie jak dla wszystkich pozostatych pozioméw pamigci mozliwos¢é prze-
twarzania potokowego rozkazéw odczytu — zastosowanie standardowych dostgpow do tablicy, w miejsce
pointer chasing zwigksza wydajnos¢ ponad trzykrotnie. Bez istotnego znaczenia okazuje si¢ skok po-
migdzy odwiedzanymi w kolejnych iteracjach petli elementami pojedynczej tablicy — dla skoku 4 bajty
czas odczytu wynosi ok. 0,47 ns (wydajnos$¢ 8,5 GB/s), dla skoku 128 bajtéw ok. 0,54 ns (7,4 GB/s).

Istotny natomiast staje si¢ przyrost wydajnosci przy zwigkszeniu liczby generowanych zadan dostgpu
w pojedynczej iteracji petli, uzyskany przez uzycie wielu tablic. Dla zastosowanego kodu z czterema
tablicami, wzrost wydajnosci w stosunku do pojedynczej tablicy wynosi ok. 4 (przy parametrach 0,14
ns, 29,5 GB/s) dla skalarnych rozkazéw odczytu z pamigci i sigga prawie 30 (przy parametrach 0,018 ns,
221,5 GB/s) w przypadku zastosowania wektoryzacji kodu. Duza, ponad siedmiokrotna, réznica migdzy
wydajnoscia kodu wektorowego i kodu skalarnego jest cecha wyrézniajaca odczyty z pamigci L1 w
stosunku do innych pozioméw pamigci.

Podobna jak powyzej analiza w przypadku pamigci L2 pokazuje, tak jak dla L1, brak wplywu po-
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Poziom w hierarchii pamigci L1 L2 L3 DRAM
Parametr wydajno$ciowy ns ‘ GB/s | ns GB/s | ns ‘ GB/s | ns ‘ GB/s
Organizacja odczytow z pamigci

4 tablice, liniowe, rozkazy wektorowe | 0,018 | 221,5| 0,04 | 91,3 | 0,07 | 55,7 | 0,21 | 18,6
4 tablice, liniowe, rozkazy skalarne 0,14 | 29,5 | 0,16 | 253 | 0,16 | 258 | 0,23 | 17,1
1 tablica, liniowe (skok 4 bajty) 0,47 | 8,5 0,47 | 8,5 0,47 | 8,5 0,48 | 83

1 tablica, liniowe (skok 128 bajtow) 0,54 | 74 0,68 |59 1,48 | 2,7 5,03 | 0,8
J-W. + pointer chasing 1,67 | 2,4 3,55 | 1,3 4,25 109 11,811 0,3
J-w. + losowa permutacja 1,67 | 2,4 3,53 | 1,1 9,32 | 04 61,73 | 0,06

Tablica 4.1: Wyniki wydajno$ciowe odczytéw z pamigci dla jednowatkowego programu uruchomionego
na rdzeniu o mikroarchitekturze Haswell mikroprocesora Intel Core i7-4790

bierania z wyprzedzeniem w przypadku pointer chasing (czas odczytu z permutacja i bez réwny ok.
3,5 ns, przy wydajnosci ok. 1,2 GB/s) oraz nastgpujace spadki czasu odczytu i przyrosty wydajnosci w
kolejnych badanych przypadkach: dostep linearny ze skokiem 128 bajtéw — 0,68 ns, (5,9 GB/s) oraz ze
skokiem 4 bajty — 0,47 ns (8,5 GB/s), wiele tablic z rozkazami skalarnymi — 0,16 ns (25,3 Gb/s), nato-
miast z rozkazami wektorowymi — 0,04 ns (91,3 GB/s). W stosunku do wilasnos$ci pamigci L1 zaznacza
si¢ wigksza réznica w wydajnoSci miedzy dostgpami linearnymi z r6znym skokiem oraz mniejsza r6znica
w wydajnos$ci pomigdzy odczytami w kodzie skalarnym i wektorowym. Przy nieznacznie zmienionych
proporcjach migdzy poszczegdlnymi wariantami, ostateczny stosunek najszybszego do najwolniejszego
czasu odczytu, a co za tym idzie wydajnosSci, ponownie jak dla L1 przekracza 80.

W przypadku pamigci podrecznej poziomu L3 zaznaczaja si¢ ponownie réznice charakterystyk w
stosunku do pamigci L1 i L2: maleje r6znica pomigdzy wydajnosScia skalarna i wektorowa (0,07 i 0,16
ns, 55,7 i 25,8 GB/s), rosSnie réznica pomiedzy wydajnosScia dostepu linearnego ze skokiem 4 bajty i
128 bajtéw (0,47 1 1,48 ns, 8,51 2,7 GB/s), pojawia si¢ takze réznica pomigdzy wydajnosScia w technice
pointer chasing pomiedzy przypadkiem bez permutacji — 4,25 ns (0,9 GB/s) i z permutacja — 9,32 ns (0,4
GB/s), co wskazuje na odgrywanie roli przez prefetching. Ostateczny stosunek wydajno$ci maksymalnej
do minimalnej osiaga warto$¢ ok. 140, znaczaco wigksza niz dla pamigci L1 i L2.

Ostatnim analizowanym poziomem pamigci jest pamig¢é DRAM, czgsto najwazniejsza dla wydajno-
$ci programu, czgsto jedyna badana.

Pierwsza jej cecha, ktéra rzuca si¢ w oczy jest praktyczny brak réznicy w wydajnoSci pomigdzy
dostgpami za pomoca rozkazéw skalarnych i wektorowych (w przypadku kodu z odczytem z kilku tablic
w pojedynczej iteracji) — odpowiednio 0,21 1 0,23 ns (18,6 1 17,1 GB/s) uzyskane w eksperymentach.
Wskazuje to na znacznie nizsze niz w przypadku pamigci podrgcznych wymagania liczby generowanych
wspotbieznie zadan dostgpu do pamigci potrzebnych do petnego wykorzystania mozliwosci sprzgtowych.

Mimo relatywnie matej liczby zadan odczytu wymaganych do wysycenia dostgpnej przepustowosci
pamigeci DRAM, okazuje sig, ze sposéb organizacji dostgpéw moze znaczaco zwigkszy¢ czas pojedyn-
czego dostgpu. Kolejne kilkukrotne wzrosty czasu odczytu dotycza: dostgpow z pojedyncza tablica w
iteracji — 0,48 ns (8,3 GB/s), dostepéw ze skokiem 128 bajtéw — 5,03 ns (0,8 GB/s), dostegpéw z unie-
mozliwionym przetwarzaniem potokowym rozkazéw odczytu (pointer chasing) — 11,81 ns (0,3 GB/s) i
ostatecznie z dodatkowo uniemozliwionym pobieraniem z wyprzedzeniem (brak prefetchingu) — 61,73
ns (0,06 GB/s).

Ostateczny stosunek najdluzszego czasu odczytu do najkrétszego dla pamigci DRAM przekracza
290, co jest wartoScia najwyzsza ze wszystkich pozioméw pamigci. Pokazuje to, jak wiele mozna zyskac
lub stracié odpowiednio organizujac dostgpy do pamigci DRAM w programie.
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Tabela[d.1| zawierajaca, oméwione powyzej, uzyskane eksperymentalnie usrednione dane, podsumo-
wuje badania wydajno$ciowe dotyczace hierarchii pamigci. Zawarte w niej liczby moga stac si¢ pomoca,
przy projektowaniu i implementacji kodu, wskazujac jakie jego wlasnosci, w szczegdlnosSci dotyczace
dostepow do pamigci podrgcznych i pamigci DRAM, maja najwigksze znaczenie dla uzyskiwanej wy-
dajnosci kodu i jego czasu wykonania.

Wazng warto$cia, pokazujaca skalg mozliwych zyskéw i strat, jest stosunek najdtuzszego czasu od-
czytu wartosci pojedynczej zmiennej na badanej platformie sprzgtowej (dostep do pojedynczej tablicy
w pamigci DRAM bez pobierania z wyprzedzeniem, bez potokowego przetwarzania, ze skokiem po-
wodujacym brak lokalno$ci przestrzennej i mate wykorzystanie danych pobieranych w liniach pamigci
podrecznej) do najkrétszego czasu odczytu (wektorowy dostep do wielu tablic w pamigci L1 z pelnym
przetwarzaniem potokowym) wynoszacy kilka tysigcy (doktadniej ponad 3400). Stosunek ten powinien z
pewnoscia, dla kazdego programisty zainteresowanego czasem wykonania tworzonej aplikacji, stanowic
fakt wart zastanowienia.

4.6 Szacowanie czasu dostepu do hierarchii pamieci w analizie wykona-
nia programow

Szacowanie czasu realizacji operacji dostgpu do danych (odczytu i zapisu) ma istotne znaczenie przy
analizie czas6w wykonania programéw w Swietle wspomnianego na poczatku tego rozdziatu zjawiska
”memory wall” — rosnacej dysproporcji migdzy wydajnoscia potokéw przetwarzania a wydajnoscia pa-
migci DRAM. Przeprowadzone testy z uzyciem odpowiednich benchmarkéw pozwalaja na oszacowanie
czasu wykonywania pojedynczej operacji arytmetycznej jako bedacego rzedu utamka nanosekundy (w
rozwazanych benchmarkach od ok. kilkunastu tysigcznych nanosekundy do ok. jednej nanosekundy),
a czasu realizacji pojedynczego dostgpu do pamigci DRAM jako rzgdu nanosekund (w rozwazanych
benchmarkach od ok. dwéch dziesiatych nanosekundy do kilkudziesigciu nanosekund). Powyzsze dane,
uzyskane dla stosowanego w ksiazce mikroprocesora i typowe dla wigkszosci wspétczesnych platform
sprzetowych, prowadza do wniosku o dominacji czasu dostgpéw do pamigci w catkowitym czasie wy-
konania programéw, w ktérych potoki pracuja w sposéb nieodbiegajacy znaczaco od optymalnego, a
dostepy do danych realizowane sa z pamigci DRAM, przy czym liczba dostgpéw nie jest znaczaco niz-
sza od liczby operacji arytmetycznych.

Programy takie wystgpuja czgsto, w wielu dziedzinach zastosowan. Szansa na ich optymalizacje i
skrécenie czasu wykonania jest maksymalizacja wykorzystania pamigci podrgcznych, dla ktérych czasy
dostepéw sa istotnie krétsze od czasu dostepu do pamigci DRAM (tabela [.1)). W przypadku, kiedy
udaje si¢ realizowaé znaczaca liczbe dostgpéw do danych korzystajac z kopii w pamigciach podrecz-
nych, istotne staje si¢ uwzglednienie tego faktu w szacowaniu czasu wykonania programéw. Jednym z
probleméw przy tego typu analizie jest fakt, ze w kodzie asemblera nie ma informacji o tym z jakiego
zasobu pamigciowego korzysta dana operacja odczytu lub zapisu — kwestia ta zalezy wytacznie od cha-
rakterystyk sprzetu realizujacego wlasne strategie organizacji dostgpéw do pamigci.

Analizujac asembler napotyka si¢ tylko rozkazy z adresami w pamigci wirtualnej, dla ktérych zo-
rientowanie si¢ we wzorcu dostgpu do pamigci moze by¢ utrudnione ze wzgledu na konieczno$¢ Sle-
dzenia zawartoSci szeregu rejestrow uzywanych przy adresowaniu. Zazwyczaj tatwiejszym sposobem
badania szczegbdtow realizacji dostgpéw do pamigci, w tym wykorzystania pamigci podrgcznych, jest
analiza kodu Zrédtowego, ktdry czesto pozwala na prostg ilustracja struktury danych programu, a to w
konsekwencji ulatwia ustalenie w jaki sposéb realizowane sg konkretne operacje dostgpu do danych w
programie.

Przy analizie wydajnosci programéw, celem takich badan jest ustalenie, dla kazdej operacji odczytu i
zapisu, z jakiego poziomu w hierarchii pamigci korzysta operacja i jaka jest w zwiazku z tym wydajnos$¢
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realizacji tej operacji. Pierwszy z tych celéw moze polegaé na ustaleniu liczby chybiei w dostgpie do
pamigci podrecznej kazdego z poziomow, przy zatozeniu, ze kazdy rozkaz dostgpu prowadzi pierwotnie
do proby znalezienia danej wartoSci (trafienia) w pamigci podrgcznej najblizszej potokom przetwarzania
(L1), a w przypadku chybienia podejmowana jest préba trafienia w pamigci L2, nastgpnie dla kolej-
nego chybienia sprawdzana jest L3 i ostatecznie w przypadku trzech chybied (w L1, L2 i L3) dostep
realizowany jest z pamigci DRAM.

W podstawowym przyjetym w ksiazce modelu, chybienie w pamigci konkretnego poziomu i brak
chybienia w pamigci nastgpnego poziomu oznacza transfer z pamigci dalszej od potokéw przetwarzania
z wydajnoscia charakterystyczna dla tego poziomu (transfer zawsze dotyczy calej linii pamigci podrecz-
nej). Brak jakiegokolwiek chybienia oznacza transfer pojedynczej danej z L1, chybienie w pamigciach
wszystkich pozioméw powoduje dostep do pamigci DRAM.

Model ten, jak wskazuja rozwazania niniejszego rozdziatu, jest dla wspétczesnych mikroprocesoréw
tylko przyblizony. Rozwazane w nim chybienia w pamigci podrecznej sa do pewnego stopnia teore-
tyczne, ze wzglgdu na stosowana w praktyce przez sprzet technike pobierania z wyprzedzeniem (pre-
fetching). Wynikajace z analizy wykonania kodu chybienie moze nie nastapic, kiedy odpowiednia linia
pamigci podrgcznej zostaje uprzednio dostarczona do pamigci dzigki mechanizmowi prefetchingu. Nie-
mniej, kazde takie teoretyczne chybienie oznacza jednak transfer danych — albo jako obstuge chybienia,
albo jako wynikajace z zastosowania prefetchingu.

W analizie wykonania kodu w ramach przyjetego w ksiazce modelu, pozostawione zostaje powia-
zanie ustalonych na podstawie analizy teoretycznej chybien z transferami danych, zmienia si¢ jed-
nak powiazanie transferéw z konkretnymi zdarzeniami sprzgtowymi. Sprzgtowe zdarzenia chybienia
(L1_MISS, L2_MISS) nie uwzglgdniaja dziatania pobierania z wyprzedzeniem i musza zosta¢ zasta-
pione innymi zdarzeniami bezpoSrednio powiazanymi z transferami danych. Stad w dalszych rozwa-
zaniach jako zdarzenia stuzace do szacowania transferu do pamigci L1 wykorzystywane sa zdarzenia
L1D_REPLACEMENT, a do obliczania transferu do L2 uzywane sg zdarzenia L2_LINES_IN.ALL.

Praktycznie nierozwiazany pozostaje problem niezawodnego szacowania transferu danych z pa-
migci DRAM na podstawie zliczania zdarzefi sprzgtowych. Pierwsza z trudnosci jest dobdr takich
zdarzen. Pamigé podrgczna L3 znajduje si¢ poza rdzeniem i zliczanie faktéw zwiazanych z L3 (do-
stepy, chybienia) powinno by¢ mozliwe dzigki zdarzeniom z grupy OFFCORE_REQUESTS. Nie za-
wsze jednak udaje si¢ uzyskaé wiarygodne dane na temat tych zdarzen. Alternatywnie mozna pré-
bowaé zastosowal zliczanie zdarzen takich jak np. MEM_LOAD_UOPS_RETIRED.L3_MISS lub
MEM_LOAD_UOPS_L3_MISS_RETIRED.LOCAL_DRAM, w praktyce jednak zadne z nich nie daje
gwarancji poprawnego i jednoznacznego wskazania liczby dostgpéw do pamigci DRAM. W dalszych
analizach w ksiazce szacowanie transferu danych z pamigci DRAM przeprowadzane jest wytacznie na
podstawie rozwazari teoretycznych i symulacji programem valgrind (p.[5.3.1).

Przedstawiony model szacowania transferéw danych pomigdzy poziomami hierarchii pamigci moze
odbiegaé od szczegdtéow funkcjonowania sprzgtu takze w innych aspektach. Rzeczywiste funkcjono-
wanie moze by¢ bardziej ztozone, np. ze wzgledu na specyfike funkcjonowania pamigci podrgcznych
(przyktadowo inclusive cache versus exclusive cache, a takze utrzymywanie spdjnos$ci pamigci podrecz-
nych, cache coherence, omawiane w drugiej czesci ksiazki). Dziatanie uktadu pamigci moze by¢ takze
niekiedy prostsze niz w modelu, jak w przypadku bezposredniego dostgpu do pamigci DRAM, kiedy
pomija si¢ wszystkie poziomy pamigci podrgczne;.

Przy wszystkich oméwionych powyzej ograniczeniach przedstawiony powyzej model uzywany jest
w ksiazce jako standardowy, stanowiac kompromis migdzy doktadnoscia odwzorowania pracy sprzetu i
tatwoscia stosowania w analizach wydajnoSci programéw.



Rozdziatl 5

Optymalizacja klasyczna i kompilatory
optymalizujace

Celem optymalizacji wydajnosci jest uzyskanie programu, ktéry bedzie dawal poprawne wyniki w
mozliwie najkrétszym czasieﬂ Jak byto to juz widoczne w przypadku wielu analizowanych wcze$niej
mikrobenchmarkéw, konieczno$¢ stosowania optymalizacji wynika z duzych réznic w czasach wykona-
nia migdzy programami nieoptymalnymi i zoptymalizowanymi.

Optymalizacja programu, bedaca przedmiotem analiz w ksiazce, polega na modyfikacjach kodu Zré6-
dlowego, dokonywanych przez programistg oraz modyfikacjach rozmaitych posrednich form zapisu pro-
gramu i ostatecznej postaci asemblera, dokonywanych przez kompilatory. W pierwszym przypadku be-
dziemy méwili o optymalizacji manualnej, w drugim o optymalizacji automatyczne;.

Rozmaite techniki optymalizacji mozemy podzieli¢ na techniki niezalezne od sprzgtu, ktére powinny
dawac pozadany efekt dla standardowych Srodowisk wykonania, oraz techniki ukierunkowane na wyko-
rzystanie specjalnych mozliwosci konkretnych mikroprocesoréw lub rodzin mikroprocesorow.

Ze stosowaniem optymalizacji zawsze wiaze si¢ problem przenosnosci. Optymalizacje ukierunko-
wane na specyficzne cechy sprzgtu moga prowadzi¢ do nieprzenos$nego kodu. Co wigcej, takze opty-
malizacje ogdlnego przeznaczenia moga stanowié problem. Zazwyczaj gwarantuja one mozliwo$¢ kom-
pilacji i uruchomienia w dowolnym §rodowisku tworzenia i wykonania oprogramowania oraz popraw-
no$¢ programéw zoptymalizowanych, jednak poza tak rozumiang przeno$noscia, mozna takze rozwazac
przeno$no$¢ wydajnosci — czy kod poddany optymalizacji bedzie zawsze prowadzit do skrécenia czasu
wykonania, niezaleznie od kompilatora i Srodowiska wykonania?

Kolejnym z pojawiajacych si¢ probleméw, jest wspétgranie optymalizacji z innymi jeszcze, poza
przeno$noscia, celami zwigzanymi z tworzeniem programow: fatwoscia i czasem pisania kodu Zrédto-
wego, a nastgpnie tatwoScia utrzymania i dalszego rozwijania programlﬂ Cele te i Srodki do nich pro-
wadzace moga by¢ wzajemnie sprzeczne, a ostateczny wybor strategii rozwijania oprogramowania moze
zaleze¢ od wielu czynnikéw.

Techniki optymalizacji mozna podzieli¢ na tzw. optymalizacje klasyczne, znane i stosowane od wielu
lat dla programéw jednowatkowych, oraz techniki zwiazane z rozwojem sprzgtu w ostatnich latach:
wektoryzacje i zréwnoleglenie. W niniejszym rozdziale oméwione sa wybrane techniki optymalizacji
klasycznej. Zaktadane jest takze mozliwe dokonywanie wektoryzacji kodu przez kompilatory, polegajace
na uzyciu rejestréw i rozkazéw wektorowych. Zréwnoleglenie programéw analizowane jest w dalszej
czesci ksiazki.

!Zgodnie z zatozeniami przyjetymi w ksiazce, optymalizacja ze wzgledu na czas wykonania jest jedyna badana, stad okre-
Slenie optymalizacja odnosi si¢ zawsze do niej.

Do trudnosci z wkomponowaniem optymalizacji w proces tworzenia oprogramowania nawiazuje stynne stwierdzenie Do-
nalda Knutha: "premature optimization is the root of all evil".

&3
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5.1 Optymalizacja klasyczna

Optymalizacje, manualna i automatyczna, stosuja szereg technik, ktérych istota jest cgsto niezalezna
od etapu tworzenia programu wykonywalnego i sposobu zapisu kodu. Aby osiagnaé cel optymalizacji,
skrdcenie czasu wykonania programu, dazy si¢ najczesciej do:

e zmniejszenia liczby uzytych rozkazéw asemblera

e stosowania bardziej wydajnych rozkazéw (umozliwiajacych realizacj¢ wigkszej liczby operacji w
jednostce czasu lub okreslonej liczbie taktow procesora)

e usuwania zaleznoS$ci pomigdzy rozkazami
e optymalnego wykorzystania hierarchii pamigci

Przeglad technik optymalizacji klasycznej rozpoczynaja proste modyfikacje kodu, stosowane stan-
dardowo przez kompilatory, a wigc rzadziej wymagane na etapie tworzenia kodu Zrédlowego. Zapis
przyktadowych zastosowari przedstawiony jest jednak w jezyku C, intuicyjnie fatwiejszym do interpre-
tacji od asemblera. W przypadku optymalizacji kodu asemblera szczegoty realizacji moga si¢ r6znic (np.
zmienne zastgpowane sg przez rejestry), jednak idea optymalizacji pozostaje niezmienna. Nazwy technik
podawane sa w jezyku angielskim, w literaturze polskiej brak jest ugruntowanych ttumaczen nazw.

constant folding — optymalizacja polegajaca na zastapieniu pojawiajacego si¢ wielokrotnie wyrazenia
zawierajacego stale (wymagajacego kazdorazowo wykonania pewnych operacji) przez nowg stala,
réwna obliczonej jednokrotnie warto$ci wyrazenia (co eliminuje wielokrotne wykonywanie ope-
racji):

e kod przed optymalizacja (z symbolicznie zaznaczona petla wskazujaca na wielokrotne wy-
konywanie operacji zawartej w pojedynczej iteracji):
for(i=...) o = 2+«PIxr[i];

e kod po optymalizacji (redukcja jednego mnozenia w kazdej iteracji):

const double 2_PI = 2%PI; for(i=...) o = 2_PIxr[i];

copy propagation — zastapienie zmiennych (rejestrow) zawierajacych kopie wartosci pewnej pierwot-
nej zmiennej (rejestru) przez tg zmienna (rejestr); celem uzycia pierwotnej zmiennej jest usunigcie
ewentualnych zaleznosci (patrz p.[3.4.4) zwiazanych ze zmienna bedaca kopia:

e kod przed optymalizacja (zawiera zaleznos$¢ rzeczywista, read-after-write, ze wzgledu na
zmienng y, ktéra jest poczatkowo zapisywana jako kopia x, a nastgpnie odczytywana, co
uniemozliwia wspéibiezne wykonanie obu operacji) :

Yy = X; ...; z = f£(y);

e kod po optymalizacji (bez zaleznoSci, wystgpuja tylko odczyty zmiennej x, mozliwe do
wspotbieznej realizacji):

Vy = X; «...; z = £(x);

strength reduction — wykorzystanie instrukcji (rozkazéw) uzyskujacych zamierzonych efekt w sposéb
bardziej wydajny:
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e kod przed optymalizacja (w podanym przykladzie zalozone jest, ze implementacja funkcji
potegowania pow zawsze korzysta z iteracyjnego algorytmu odpowiedniego dla liczb po-
dwdjnej precyzji, bez optymalizacji dla wyktadnikéw catkowitych):

y = pow(x,4);
e kod po optymalizacji (dwie operacje zamiast catego algorytmu):
temp = x*xX; y = tempxtemp;

common subexpression elimination (CSE) — powszechnie stosowana optymalizacja polegajaca na za-
mianie pewnego powtarzajacego si¢ wielokrotnie w kodzie Zrédlowym wyrazenia przez warto$¢
zmiennej przechowujacej jednokrotnie obliczong jego warto$¢ (podobnie jak constant folding re-
dukuje liczbe operacji wykonywanych w kodzie, dotyczy jednak wyrazen zawierajacych zmienne,
nie wytacznie state)

e kod przed optymalizacja:
a=Db*xc+ g; d=Db x c *x e;
e kod po optymalizacji:

temp = b*xc; a = temp + g; d = temp * e;

Sposréd optymalizacji klasycznych szczegdlnie istotne sa optymalizacje zwiazane z realizacja pe-
tli (w praktyce najczgSciej o czasie wykonania calego kodu decyduje czas realizacji wystgpujacych w
nim petli o duzej liczbie iteracji). Ponizej wymienione jest kilka przyktadowych optymalizacji, o réznej
czgstosci stosowania w praktyce i réznym mozliwym wplywie na czas wykonania.

loop invariant code motion (LICM) — czgsto stosowana optymalizacja, niekiedy bgdaca rozszerze-
niem optymalizacji CSE — operacje wielokrotnie powtarzane w petli sa umieszczane przed petla,
a w petli znajduje si¢ wylacznie ich wczesniej obliczony wynik:

e kod przed optymalizacja — podwdjna petla z dostepem do macierzy (tablicy 2D) przecho-
wywanej wierszami w jednowymiarowej tablicy a (patrz. p. [2.1.1), z indeksem w tablicy a
obliczanym na podstawie indekséw 2D:

for (1i=0; 1i<N; i++){
for (3=0; J<N; J++) |
sum += a[ixN+j];

b}
e kod po optymalizacji:

for (i=0; 1i<N; 1i++) {
int in = 1ixN;
for (3=0; J<N; Jj++) |
sum += al[in+]j];

)

induction variable simplification (IVS) — pod ta nazwa kryja si¢ rézne optymalizacje dotyczace
zmiennych, ktérych wartosci modyfikowane sa o stata warto§¢ w kazdej iteracji petli (wartosci
te sg czesto liniowa funkcja indeksu petli); np. w przypadku rozwazanych uprzednio petli z do-
stepami do tablicy, IVS prowadzi do redukcji liczby wykonywanych operacji i uniezaleznienia
obliczania indeksu w tablicy od indekséw obu petli za pomoca ponizszych modyfikacji:
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e kod przed optymalizacja:

for (i=0; i<N; i++){
for (3J=0; J<N; Jj++) {
sum += a[ixN+j];

b}

e kod po optymalizacji (w stosunku do optymalizacji LICM dodatkowym zyskiem jest za-
stapienie dodawania przy obliczaniu indeksu w tablicy inkrementacja, bedaca z zalozenia
operacja efektywniejsza):

int in = 0;
for (i=0; 1i<N; 1i++){
for (3=0; J<N; J++) {
sum += alin]; in++;

b}

loop fusion — oczywista optymalizacja bywa potaczenie dwéch petli o identycznych zakresach indek-
sow w jedna petle, mogace prowadzié, poza redukcja liczby operacji zwiazanych z modyfikacja
indeksu petli i obliczaniem wyrazenia determinujacego zakoniczenie petli, takze do innych opty-
malizacji:

e kod przed optymalizacja:

for (i=0; i<N; i++){
b[i] += alil;

}

for (1i=0; 1i<N; i++){
d[i] = c[i]l*b[i];

}

e kod po optymalizacji — dodatkowym uzyskanym efektem jest redukcja liczby dostepéw do
tablicy b (zakladajac odpowiednie wykorzystanie rejestru z tymczasowa wartoscia b [1]):

for (1=0; i<N; 1i++) {
b[i] += ali];
dli] = c[i]*b[1i];
}

loop fission — jest odwrotna do loop fusion optymalizacja, polegajaca na rozdzieleniu jednej petli na
dwie lub wigcej mniejszych; przyktad takiej optymalizacji, stuzacej redukcji tzw. ci$nienia na
rejestry (register pressure), omowiony jest w p.[3.10.1]

loop interchange — zamiana kolejnosci wykonywania zagniezdzonych petli najczeSciej zmierza do
optymalizacji dostgpéw do pamigci:

e kod przed optymalizacja — dostgp do macierzy 2D przechowywanej wierszami w tablicy
jednowymiarowej, z petla po kolumnach jako zewngtrzng (w kazdej kolejnej iteracji petli
wewnetrznej dostep do elementu tablicy a oddalonego o N wyrazéw od elementu pobranego
w iteracji poprzedniej):
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for (j=0; J<N; Jj++) {
for (i=0; 1i<N; 1i+4++) {
sum += a[i*N+j];

b}

e kod po optymalizacji — oczywiste poprawienie lokalnoSci przestrzennej poprzez ustalenie
petli po wierszach jako petli zewngtrznej, a petli po kolumnach, czyli kolejnych elementach
w kazdym wierszu, jako wewnetrznej (w kazdej iteracji petli wewnetrznej odczytywana jest
warto$¢ elementu tablicy potozonego w pamigci bezposrednio po elemencie pobranym w
iteracji poprzedniej):

for (i=0; i<N; i++){
for (3=0; J<N; J++){
sum += a[i*xN+j];

b}

loop unrolling — rozwinigcie petli, o zaletach ktérego byta juz mowa kilkakrotnie wcze$niej, polega na
ztozonej transformacji, w ktérej rozbija si¢ oryginalng petle, o np. N iteracjach, na dwie odrgbne
petle. W pierwszej z nich realizowana jest zdecydowana wigkszo$¢ operacji, przy czym w poje-
dynczej iteracji wykonuje si¢ tres¢ kilku (np. k) iteracji petli oryginalnej, a liczba iteracji wynosi
N/k (liczbe k nazywa si¢ czynnikiem rozwinigcia petli). Powoduje to automatycznie zmniejszenie
liczby operacji modyfikacji indeksu pgtli i pordwnania go z graniczna warto$cia (ewentualnie in-
nych operacji zawartych w wyrazeniach instrukcji for), a jednocze$nie (by¢ moze po dalszych
transformacjach) umozliwia np. wektoryzacje kodu (z tej przyczyny czynnik rozwinigcia petli &
jest czesto potega 2, np. 4 lub 8). W drugiej utworzonej petli wykonuje sig¢ kilka iteracji, tak aby
ostateczny wynik po optymalizacji byt identyczny z wynikiem petli oryginalnej (liczbg tych itera-
cji oblicza si¢ jako reszt¢ z dzielenia oryginalnej liczby iteracji przez czynnik rozwinigcia petli, w
zatozonym przykladzie jest to N%k):

e kod przed optymalizacja (jako przyklad uzyta jest petla stuzaca do obliczenia kwadratu
normy wektora przechowywanego w tablicy X):

for (i=0; 1i<N; i++)
norm2 += X[1i]*X[1i];
}

e kod po optymalizacji — powyzsza petla rozwinigta o czynnik 4 (przyktad pomija druga petle
powstata w ramach transformacji loop unrolling, w ktérej wykonywane jest N%4 pierwot-
nych iteracji):

for (i=0; i<N; i+=4) {
norm2 += X[1]*X[1]+X[1+1]*X[1+1]+X[1+2]*X[1+2]+X[1+3]*X[1+3];
}

register blocking, cache blocking — obie optymalizacje zwiazane sa z rozwinigciami wielokrotnie za-
gniezdzonych petli, a ich oméwienie znajduje si¢ w dalszych punktach, poSwigconych bardziej
rozbudowanym przyktadom optymalizacji kodu.

Dotychczas oméwione optymalizacje, dotyczace wyrazen i prostych manipulacji indeksami petli
oraz wyrazeniami od nich zaleznymi, nie wyczerpuja zestawu technik stosowanych przez kompilatory i
mozliwych takze do uzycia przez programistéw. Ponizej znajduje si¢ kilka innych waznych lub cieka-
wych optymalizacji:
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dead code removal — optymalizacja polegajaca na usunigciu (pominigciu podczas kompilacji) kodu,
ktéry nie produkuje wyniku wykorzystywanego w dalszej czgsci programu. Przyktadami takiego
kodu moga by¢ np. rozmaite warianty benchmarkéw mierzacych wydajnos¢. Jezeli kompilator
na podstawie analizy kodu ustali, ze efekt realizacji benchmarku nie jest dalej uzyty, moze usu-
na¢ z programu caly kod benchmarku, prowadzac do btgdnych pomiaréw wydajnoSciowych. W
celu przeciwdziatania takim sytuacjom, w przyktadach wykorzystywanych w ksiazce stosowane
sa pewne wybrane proste operacje, sposrdd szeregu mozliwych dziatan zwiazanych z wynikami
obliczen, takich jak wypisywanie na ekranie, zapisywanie do pliku, ewentualnie przekazanie jako
argumenty do dowolnej, czgsto sztucznie utworzonej, funkcji. Istotnym w takich przypadkach jest
niedopuszczenie do zaburzenia wynikdw wydajnoSciowych przez operacje przeciwdziatajace usu-
waniu kodu. W ponizszym przyktadzie badana jest wydajno$¢ dodawania dwéch wektoréw o dtu-
gosci N, powtarzana wielokrotnie (NTIMES razy) w celu uzyskania odpowiednio dtugich czaséw
wykonania, gwarantujacych doktadnosé pomiaru (wektory moga by¢ krétkie, np. wtedy kiedy
mierzone sg charakterystyki wydajno$ciowe pamigci podrgcznych):

e kod niezabezpieczony przed usunigciem wielokrotnego powtorzenia dodawania wektoréw —
w kazdej iteracji petli zewnetrznej realizowane sa identyczne operacje w petli wewnetrzne;j,
kompilator moze catkowicie usunaé petle zewnetrzna i pozostawié tylko jedno wykonanie
dodawania wektoréw w petli wewnetrznej, a wigc jedng iteracje petli zewnetrznej, wynik
pozostatych, na pewno nie odgrywa zadnej roli w kodzie:

for (k=0; Kk<NTIMES; k++) {
for (3=0; Jj<N; J++) alj]l = blj] + cl[3];
}

e kod zabezpieczony przed optymalizacja dead code removal:

for (k=0; k<NTIMES; k++) {
for (J=0; J<N; J++) aljl = blJ] + cl3Jl;
j=N-1; tmp = bl[jl+c[jl*xaljl;
if (tmp < -1.0e-4) tmp += f_never(a,b,c,N);
}

Z danych wykorzystywanych w programie wynika, ze warunek dla zmiennej fmp nigdy nie
jest spetniony, a wigc wywotanie funkcji £_never, ktére mogloby stanowi¢ narzut wy-
dajno$ciowy, nigdy nie nastgpuje i, poza obliczeniem warto$ci zmiennej tmp oraz spraw-
dzeniem warunku, wykonywany kod pozostaje identyczny z kodem sprzed optymalizacji.
Kompilator mégtby w zwiazku z tym usunaé petle zewngtrzng i pozostawic tylko jedno-
krotne obliczanie sumy wektoréw, jednak nie jest w stanie wywnioskowac¢ z kodu, ze funkcja
f_never nie jest wykonywana i bgdzie musial pozostawi¢ wielokrotne wykonanie iteracji
petli zewnetrznej (fakt istnienia wywotania funkcji, ktérej argumentami sa wektory, powo-
duje, ze elementy wektor6w moga by¢ zmieniane wewnatrz funkcji, produkujac rézne wyniki
w kazdej iteracji petli zewnetrznej, w tym rézne wartosci zmiennej tmp). Do uniemozliwie-
nia usunigcia kodu potrzebne jest jeszcze uzycie, np. wypisanie na ekranie, w dalszej czgsci
kodu, wartosci zmiennej tmp. Charakter dodatkowych operacji w petli zewnetrznej oraz fakt,
ze dodatkowa funkcja nie jest nigdy wywolywana, sprawiaja, ze pomiar wydajnoSciowy w
benchmarku nie powinien by¢ znaczaco zaburzony.

inlining — wplatanie kodu funkcji w miejscu wywotania, najczesciej realizowane jako optymalizacja
automatyczna (czgsto po uzyciu odpowiednich opcji kompilacji), powoduje usunigcie narzutu cza-
sowego zwiazanego z obstuga wywolania, w tym operacji przekazywania argumentéw i wyniku
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funkcji. Prosty ponizszy przyktad nie wyczerpuje mozliwos$ci wspotczesnych kompilatoréw doko-
nywania wplatania tresci bardziej rozbudowanych i ztozonych funkcji:

e kod przed optymalizacja:

double f1 (double a, double b){ return(atb); }

z = £1(x, v);
e kod po optymalizacji:
z = X + vy

software prefetching i software pipelining — realizacje na poziomie kodu Zrédtowego sprzgtowych
optymalizacji pobierania z wyprzedzeniem (prefetching) i przetwarzania potokowego (pipelining)
mozna czytelnie zilustrowac na przyktadzie petli przetwarzania zawartosci kolejnych struktur prze-
chowywanych w tablicy str_tab (przetwarzanie pojedynczej struktury dokonywane jest we-
wnatrz funkcji process):

e kod przed optymalizacja (w kazdej iteracji uktad realizujacy przetwarzanie zawartosci struk-
tury czeka na dostarczenie danych z pamigci):

for (i=0; i<N; 1i++) {
process( str_tab[i] );

}

e kod po optymalizacji — operacje na pojedynczej strukturze sg rozbite na dwa etapy: pobie-
rania (fetch) i przetwarzania (process), a pgtla zorganizowana jest w taki sposob, ze w poje-
dynczej iteracji wykonywane sa obie operacje, ale na dwdéch kolejnych strukturach tablicy.
W oczywisty sposéb nawigzuje to do optymalizacji sprzgtowych, gdzie pojedyncza itera-
cja odpowiada taktowi zegara (ewentualnie pewnej liczbie taktow), a operacje pobierania i
przetwarzania wykonywane sa wspétbieznie przez odrebne uktady sprzetowe:

fetch( str_tab[0] );

for (1=0; i<N-1; i++) {
fetch( str_tab[i+1l] );
process( str_tabl[i] );

}

process( str_tab[N-1] );

Po optymalizacji, w kazdej iteracji dane dla uktadu przetwarzania, dzigki wywotaniu ferch w
poprzedniej iteracji, sa juz dostarczone albo znajduja si¢ w drodze z pamigci.

W praktyce czgsto stosuje si¢ tzw. podwdjne buforowanie. Zamiast wywotania imitujace;j
pobieranie z pamigci funkcji fetch, zapisuje si¢ pobierang strukture¢ w zmiennej tymczaso-
wej. W celu efektywnego zastosowania przetwarzania potokowego potrzebne sa dwie takie
zmienne (dwa bufory na dane):

str_tmpl = str_tab[0];

for (i=0; 1i<N-1; 1i++){
str_tmp2 = str_tabl[i+l];
process( str_tmpl );
str_tmpl = str_tmp2;

}

process( str_tmpl );
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5.2 Kompilatory optymalizujace

Wszystkie dotychczas omawiane w ksiazce programy uzyskiwane byly poprzez kompilacje kodu
Zrédtowego, dokonywang przez kompilatory uruchamiane z rozmaitymi opcjami optymalizacji. Opty-
malizacje te maja kluczowe znaczenie dla ostatecznej wydajnosci kodu, stad w niniejszym rozdziale
omoéwione sa pewne podstawowe fakty dotyczace kompilatoréw i procesu kompilacji.

Optymalizacje stosowane przez kompilatory polegaja na takim doborze rozkazéw procesora, aby
skréci¢ czas wykonania programu, ewentualnie takze zmniejszy¢ liczbe rozkazéw i wielko$¢ pamigci
zajmowanej przez program po kompilacji oraz w trakcie wykonania (te ostatnie optymalizacje nie sa w
ksiazce szczegétowo omawiane).

Pierwotnym kodem poddawanym optymalizacji przez kompilator jest forma programu uzyskana po-
przez analizg leksykalna, sktadniowa i semantyczng. Na r6znych etapach kompilacji stosowane sa rézne
rodzaje notacji, prowadzace do ostatecznego zapisu w jezyku asemblera. W dalszym ciagu jedynym
badanym efektem kompilacji bedzie kod asemblera, poréwnywane beda jego rézne warianty, uzyski-
wane po zastosowaniu réznych technik i opcji optymalizacji. Punktem wyjscia bedzie kod otrzymany
bez optymalizacji, nasladujacy wiernie tre$¢ kodu Zrédtowego.

Podobnie jak w dotychczasowych przykladach interesowaé nas beda tylko krétkie fragmenty asem-
blera, o ktérych, na podstawie wczesniejszej analizy kodu Zréodtowego lub badania wykonania programu,
zaktadamy, ze maja decydujace znaczenie dla czasu wykonania.

W badaniu takich fragmentéw pomocnym pojeciem jest pojecie bloku podstawowego (basic block).
Nazywana jest tak cze$¢ kodu (zapisanego w dowolnej notacji, cho¢ nas interesuje gtéwnie jezyk asem-
blera), ztozona z sekwencji linii, charakteryzujaca sig:

e pojedynczym punktem wejscia (co oznacza, ze zadna linia wewnatrz bloku nie jest celem rozkazu
skoku),

e pojedynczym punktem wyjscia, z ktérego nastepuje przejscie do innego bloku (co oznacza, ze z
zatozenia wszystkie linie w bloku podstawowym sg wykonywane zawsze w kolejnosci zapisu, od
pierwszej do ostatniej).

Ze wzgledu na swoje cechy, bloki podstawowe nadaja si¢ dobrze do optymalizacji, a takze do ba-
dania przez twdrcéw oprogramowania. Latwo jest powiazaé blok podstawowy z sekwencja instrukcji w
kodzie zrédtowym, zanalizowac optymalizacje zastosowane przez kompilator i rozwazy¢ inne mozliwe
modyfikacje kodu. Wszystkie fragmenty kodu asemblera rozwazane dotychczas w ksiazce obejmowaty
tylko pojedyncze bloki podstawowe.

W ramach blokéw podstawowych asemblera, realizujac zapis tego samego fragmentu kodu Zrédto-
wego, kompilatory mogg stosowac rozmaite rozkazy, w dowolnej kolejnosci, pod warunkiem produko-
wania zawsze poprawnych wynikéw przy kazdym wykonaniu kodu. Sytuacja jest tutaj podobna do dzia-
tania rdzeni mikroprocesora, ktére moga stosowaé wtasne optymalizacje, np. rozbijac rozkazy asemblera
na sekwencje mikrorozkazéw, wykorzystywa¢ wykonywanie poza kolejnoscia (out of order execution),
wykonanie spekulatywne (speculative execution), itp.

Tlustracja dziatania kompilatoréw optymalizujacych jest ponizszy przyklad generowania kodu asem-
blera dla prostej petli:

while( j < n ) {
k += 27;
m = 23;
Jt+;
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Wersja asemblera utworzona przez kompilator gcc bez opcji optymalizacji wyglada nastgpujaco:

L2
movl -4 (%ebp), %eax # 7 —> eax
cmpl -12 (%ebp), %eax # n <> eax ?
j1 .L4
Jmp .L3
.14
movl -4 (%ebp), %eax # J —> eax
movl %eax, %edx # 7 —> edx
leal 0(, %edx,2), %eax # eax = 2*edx
addl %eax, -8 (%ebp) # k += eax ( k += 2%73 )
movl -4 (%ebp), %eax # 7 —> eax
movl %eax, %edx # 7 —> edx
leal 0(, %edx,2), %eax # eax = 2xedx
movl %eax, -16 (%ebp) fm=eax (m = 2%7 )
incl -4 (%ebp) # J++

Jmp .L2
L3

Komentarze pokazuja, ktérym operacjom kodu Zrédtowego odpowiadaja kolejne linie asemblera (wyko-
rzystujac nazwy zmiennych i rejestrow, standardowe symbole operacji arytmetycznych, operacje pod-
stawienia wartosci zmiennej dla oznaczenia zapisu do pamigci oraz symbol —> dla odczytu z pamigci).
Kompilator zastosowal rozbicie operacji zwiazanych z instrukcja while oraz operacji iteracji petli na
dwa osobne bloki podstawowe. Spelnienie warunku kontynuacji petli, j<n, testowane w pierwszym
bloku podstawowym prowadzi do przej$cia do drugiego bloku podstawowego, realizujacego tres¢ ite-
racji, zaczynajacego si¢ od etykiety L4. Niespetnienie warunku powoduje przejscie do dalszej czesci
kodu, zaczynajacej si¢ od etykiety L3.

W kodzie asemblera zwraca uwagg fakt powtarzania operacji pobierania z pamigci warto$ci zmienne;j
Jj (i zwiazane z tym powtarzanie wykonywania operacji mnozenia 2%), a takze wykorzystanie operacji
leal (load effective address, obliczanie adresu w ztozonym trybie adresowania, bez wykonywania opera-
¢ji na pamigci) do wykonywania mnozenia przez 2.

Wielokrotne pobieranie z pamigci i zapis do pamigci wartodci zmiennych jest cecha charaktery-
styczna niezoptymalizowanego kodu asemblera, w szczeg6lnosci przy jawnie zaznaczonej opcji produ-
kowania kodu przeznaczonego do debugowania (po odpowiednich linijkach asemblera zawarto§¢ komo-
rek pamigci przechowujacych zmienne powinna by¢ taka sama jak wynikajaca z tresci odpowiadajacych
instrukcji kodu Zrédtowego). Takie zachowanie pozwala na debugowanie kodu Zrédtowego linijka po
linijce.

Zastosowanie opcji optymalizacji powoduje redukcje liczby pobrafi z pamigci i wykorzystanie re-
jestrow nie tylko do przechowywania wartos$ci zmiennych w pojedynczej iteracji petli (z odczytem do
rejestrow 1 zapisem do pamigci w kazdej iteracji), ale takze przechowania tych wartosci przez czas wy-
konania catej petli (z wykorzystywaniem zawartoSci rejestrow we wszystkich iteracjach, bez odniesien
do pamigci):

. L4
leal (%edx, %eax, 2), %edx # edx += 2*eax
leal 0¢(, %eax,2), %ecx # ecx = 2+*eax
incl %eax # eax += 1
cmpl %ebx, %eax # n <> eax ?
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41 .14

W powyzszej wersji rejestr eax przechowuje na stale wartoS¢ zmiennej j, a rejestry ebx, ecx i edx
warto$ci zmiennych, odpowiednio: n, m i k. W oczywisty sposdb kod taki nie pozwala na sprawdzenie
zawartosci komorek pamigci po kazdej iteracji, jego wykonanie jednak bedzie wielokrotnie szybsze niz
kodu niezoptymalizowanego, przy jednoczesnym zachowaniu poprawnosci koicowego rezultatu.

Kolejna zoptymalizowana wersja asemblera dla przyktadowej petli pokazuje uzycie optymalizacji
IVS (induction variable simplification):

.L4:
addl S$1, %ecx // g+t
addl %eax, %edx // k+=m
addl $2, %eax // m+=2
cmpl %ebx, %ecx // n<>73 0?2
Jne .L4

Kompilator wykorzystat fakt, ze w kazdej iteracji petli warto$¢ zmiennej m zwigksza sig¢ o 2, co pozwo-
lito na zastosowanie optymalizacji IVS i uwolnienie operacji na zmiennych k i m od wykorzystywania
zmiennej sterujacej petli j. Warto podkresli¢, ze kolejnos¢ wykonywania operacji w kodzie asemblera
jest zupetnie inna niz w oryginalnym kodzie Zrédlowym.

5.2.1 Przykladowe opcje optymalizacji automatycznej

Przedstawiony powyzej pobiezny przeglad funkcjonowania wspétczesnych kompilatoréw warto za-
konczy¢ uwaga o dziesiatkach innych opcji optymalizacji mozliwych do wykorzystania. Stosowany naj-
czgSciej w ksiazce kompilator gcc posiada ponad 200 opcji optymalizacji ogélnego przeznaczenia, a
ponadto dodatkowe opcje dla wielu specyficznych architektur komputerowych. Niektére z opcji odpo-
wiadaja klasycznym optymalizacjom omawianym w poprzednich punktach (np. -funroll-loops, -fsplit-
loops, -fmove-loop-invariants, -floop-interchange, -finline-functions).

W przyktadach opisywanych w ksiazce, do kompilacji z reguly nie sa wykorzystywane konkretne
specyficzne opcje optymalizacji, takie jak wymienione powyzej. Stosowane sg natomiast popularne
zbiorcze opcje oznaczajace cate zestawy optymalizacji, grupowane w tzw. poziomy optymalizacji. W
standardowych kompilatorach najczgsciej stosuje sig¢ cztery podstawowe poziomy optymalizacji (ozna-
czane odpowiednio -00, -O1, -02, -0O3) oraz ewentualnie dodatkowe poziomy np. dla automatycznego
zréwnoleglenia kodu.

Kolejne poziomy optymalizacji najczgsciej oznaczaja:

-00 - brak optymalizacji, skutkujacy utworzeniem kodu do precyzyjnego debugowania

-01 - podstawowe optymalizacje, zmierzajace do redukcji czasu wykonania i rozmiaru kodu wyjscio-
wego (binarnego)

-02 - zaawansowane optymalizacje ukierunkowane na zwigkszenie wydajnosci, nie powodujace poja-
wienia si¢ ewentualnych btedéw lub niedoktadnosci przy wykonaniu programu

-03 - agresywna optymalizacja, czgsto zwiazana z mozliwoscia produkowania kodu nie odpowiada-
jacego wszystkim wymaganiom standardéw (np. moze zawiera szczegbétowa opcje, oznaczang
czesto jako -fast-math, ktéra stosuje szybkie obliczenia matematyczne, nie zawsze zgodne z wy-
maganiami standardéw IEEE i ISO)
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Konkretne kompilatory moga definiowac rézne zestawy opcji dla réznych pozioméw optymalizacji
(np. gce stosuje agresywne optymalizacje dopiero dla specjalnej opcji -Ofast). Zawsze jednak obowia-
zuje zasada, ze wyzszy poziom oznacza dalej idace optymalizacje, a wiec i modyfikacje kodu. Szcze-
gélowe dane zawarte sa zawsze w dokumentacji kompilatoréw, w systemach Unixowych zazwyczaj
mozliwe jest tez wykorzystanie zainstalowanych podrgcznikéw (manual), np. dla kompilatora gcc za
pomoca polecenia man gcc.

W ksiazce przyjete jest stosowanie odpowiednich pozioméw optymalizacji, potaczone z weryfikacja
otrzymanego kodu asemblera. Zdarza si¢, ze pewne poziomy optymalizacji nie wywotuja oczekiwanego
rezultatu, ktéry mozna przewidzie¢ jako optymalny dla danego kodu Zrédtowego. Koniecznym jest wtedy
zastosowanie konkretnych szczegétowych opcji, ewentualnie reczne korygowanie kodu asemblera.

Poza uzyciem pozioméw optymalizacji, w ksiazce stosowana jest cz¢sto jedna konkretna opcja, po-
legajaca na wskazaniu konkretnej architektury mikroprocesora, dla ktérej nalezy dokonywaé optymali-
zacji. W przypadku wykorzystywanych w ksiazce jako przyktadowy sprzet mikroprocesoréw firmy Intel,
opcja ta jest -march=core-avx2, uzywana w celu wymuszeniu wektoryzacji kodu wykonywalnego.

5.3 Przykladowe optymalizacje dla wybranych algorytméw numerycznej
algebry liniowej

5.3.1 Mnozenie macierz-wektor

Mnozenie macierz-wektor (matrix-vector multiplication) jest jedna z najczg$ciej wykorzystywanych
w numerycznej algebrze liniowej operacji (jest np. podstawowa operacja w algorytmach iteracyjnego
rozwigzywania uktadéw réwnan liniowych, a takze rozmaitych algorytmach optymalizacji).

Matematycznie operacja mnozenia macierz-wektor, dla macierzy A o rozmiarze NxN i wektora x,
produkujaca wektor y, zapisywana jest jako:

N-1
y; = Y Ajz;
j=0

We wzorze zastosowano indeksowanie od 0, typowe dla implementacji w jezyku C. Pojedynczy wy-
raz wektora y jest uzyskiwany jako iloczyn skalarny wiersza macierzy A i wektora x. Uogdlnienie na
przypadek macierzy prostokatnej jest oczywiste i nie jest dalej szczegétowo analizowane.

Naiwng implementacja algorytmu, przy stosowanym w ksiazce sposobie przechowywania macierzy
za pomoca tablic jednowymiarowych, jest podwdjna petla:

for (i=0; 1i<N; 1i++) {
for (3=0; J<N; J++) {
yli] += ali*N+jl*x[]];
}}

(implementacja zaktada przechowywanie macierzy A w tablicy a oraz wczesniejsze zainicjowanie wek-
tora y zerami, co jest, jak wykazuja dalsze badania, operacja o czasie mozliwym do pominigcia przy
analizach wydajnosci).

Liczba operacji algorytmu wynosi N2 mnozei i tyle samo dodawar, co daje ztozonos¢ rzedu N2.
Z punktu widzenia czasu wykonania istotny jest takze czas dostgpéw do pamigci. Najmniej watpliwosci
budza dostepy do tablicy a — algorytm wymaga odczytania wszystkich N2 elementéw macierzy, kazdego
jednokrotnie.

Wszystkie iteracje petli wewnetrznej dotycza pojedynczego elementu wektora y. Odczytywanie i
zapisywanie tego elementu w pamigci w kazdej iteracji moze mie¢ sens tylko w przypadku precyzyjnego
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debugowania, natomiast dla wersji ukierunkowanej na maksymalizacj¢ wydajnosci jedynym sensow-
nym rozwiazaniem jest przechowywanie aktualizowanej wartosci elementu wektora y w rejestrze przez
wszystkie iteracje petli wewnetrznej. Na poziomie kodu Zrédtowego mozna prébowac uzyskac taki efekt
przez wprowadzenie zmiennej tymczasowej y__i (wbrew intuicyjnej oczywistosci, nie wszystkie kom-
pilatory stosuja modyfikacj¢, polegajaca na uzyciu pojedynczego rejestru dla tymczasowych wartoSci
elementu y [i], nawet dla wysokich pozioméw optymalizacji -02, -03):

for (i=0; i<N; i++) {
y_i = 0.0;
for (J=0; J<N; Jj++){
y_1i += al[ixN+j]*x[]];

yli] = y_1i;

Zastosowana zmiana powoduje redukcj¢, na poziomie kodu Zrédlowego i w konsekwencji takze podczas
wykonania, liczby dostepoéw do elementéw wektora y do wylacznie N zapiséw. Zaktadajac odpowiednio
duza warto$¢ N, oznacza to czas pomijalny w stosunku do czasu dostepéw do elementéw tablicy a (w
analizach algorytméw zawsze czasy rzgdu bgdacego nizsza potega N begda pomijane w stosunku do
czas6w odpowiadajacych wyzszej potedze N).

Ostatnim z czynnikéw wptywajacych na czas wykonania mnozenia macierz-wektor jest czas do-
stepéw do wektora x. Podstawowa, naiwna analiza wydajno$ci opiera si¢ bezposrednio na kodzie 7ré-
dlowym. W kazdej iteracji petli wewnetrznej znajduje si¢ dostgp do kolejnego elementu wektora x, co
mozna uznaé za odpowiadajace pobraniu z pamigci. Czas dostepéw jest wiec czasem N2 odczytéw.

Bardziej szczegdtowe badanie wydajnosci prowadzi do wniosku, ze w analizowanej implementa-
cji czas dostgpéw do wektora x zalezy od rozmiaréw pamigci podrgcznych réznych poziomdéw oraz
od wymiaru N. Dla duzych pamigci podrecznych i matej warto$ci N, wektor x miesci si¢ w catosci w
najmniejszej z pamigci cache, a co wigcej nie jest usuwany z tej pamigci przez wszystkie iteracje petli
wewngtrznej (moze si¢ to odbywac albo ze wzgledu na odpowiednio matg warto$¢ N, albo ze wzglgdu
na wyrafinowany schemat podmiany linii dla wigkszych wartoSci N — w pamigci podrecznej podmie-
niane sa wtedy tylko elementy tablicy a, podczas gdy elementy x w niej pozostaja). W takim przypadku
czas dostepéw do wektora x jest czasem jednokrotnego odczytu warto$ci wektora z pamigci DRAM do
pamigci podrecznej najblizszej rdzeniowi realizujacemu obliczenia oraz wielokrotnych odczytow z tej
pamigci. Zgodnie z zalozeniami, czas taki jest znaczaco krétszy w poréwnaniu z czasem odczytu ele-
mentéw tablicy a, zawsze realizowanych z pamigci DRAM, i zazwyczaj moze by¢ pominigty w analizie
wydajnosci.

Inaczej sprawa ma si¢ dla wigkszych wartosci N. W trakcie wykonania zaczynaja si¢ pojawiac usu-
nigcia elementéw wektora x z pamigci cache 1 podmiany linii dla przywrdcenia tych wartoSci w kolej-
nych iteracjach petli zewnetrznej. W przypadku odpowiednio duzych wartosci N, kazdy element wek-
tora pobrany w danej iteracji petli zewngtrznej jest usuwany w tej iteracji z kazdej pamigci podrgcznej,
aby zrobi¢ miejsce dla innych elementéw x (jest to klasyczny przypadek chybienia pojemnosciowego,
capacity miss, kiedy pamig¢ podreczna jest zbyt mata, zeby pomiesci¢ caty wektor x podczas wszyst-
kich iteracji petli wewnetrznej). Oznacza to konieczno$¢ pobrania wektora x (N elementdéw) z pamigci
DRAM, w kazdej z N iteracji petli zewnetrznej, a wiec ostatecznie N2 odczytéw, tak jak w naiwnej
analizie opartej na kodzie Zrédtowym.

Najciekawsze, z punktu widzenia analizy wydajnosci, sa przypadki posrednie, kiedy wektor x mie-
Sci sig czgSciowo w pamigciach podrecznych réznych pozioméw. Ze wzgledu na ztozonos¢ strategii
podmiany linii w pamigci cache, stosowanej przez rézne mikroprocesory, ostateczny przebieg obliczefi i
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liczba dostgpéw do pamigci ré6znych poziomdw, czgsto sa w takich przypadkach mozliwe do okreSlenia
tylko na podstawie danych eksperymentalnych, uzyskanych podczas wykonania kodu.

Analiza kodow asemblera

Badanie czaséw wykonania programu kazdorazowo warto wzbogaci¢ o analiz¢ realizowanego kodu
binarnego, co umozliwia wyciaganie dodatkowych wnioskéw i pozwala ukierunkowac ewentualna dalsza
prace nad optymalizacja na poziomie kodu Zrédtowego i opcji kompilacji. W przypadku rozwazanego
algorytmu (a takze innych badanych w ksigzce) analiza dotyczy wytacznie postaci asemblera uzyska-
nej po optymalizacji automatycznej. Kod bez optymalizacji jest najczgsciej trudno czytelny i zawiera
wiele operacji zbednych, w przypadku kiedy celem jest wytacznie uzyskanie poprawnego wyniku (a nie
np. tatwos$¢ debugowania).

Kompilator gcc uruchomiony z opcja -O2 produkuje dla najbardziej wewnetrznej petli algorytmu
mnozenia macierz-wektor (ze zmienng tymczasowa dla obliczanej wartosci elementu wektora y) kod
asemblera:

.L4:
movsd (%rdi, $rax,8), %$xmmO
mulsd (%rsi, $rax,8), %$xmmO
addg $1, %rax
addsd %$xmmO, %xmml
cmpg %$rax, %rcx

Jne.L4

Analiza asemblera wskazuje na spos6b potraktowania zmiennych i operacji przez kompilator:
e rejestr rdi zawiera adres poczatkowego elementu aktualnie przetwarzanego wiersza macierzy
e rejestr rax zawiera indeks elementu w wierszu

e pierwszy rozkaz, movsd, pobiera element macierzy do rejestru xmmO (ostatni argument rozkazu,
w ramach adresowania zlozonego, oznacza, ze zmiana indeksu w rejestrze rax o jeden powoduje
przeskok w pamigci o 8 bajtéw, co zwigzane jest z uzywaniem zmiennych podwdjnej precyzji)

e rejestr rsi zawiera adres poczatkowego elementu wektora x

e rozkaz mul sd powoduje pomnozenie elementu macierzy z rejestru xmmO przez pobrany element
wektora x i zapisanie wyniku w rejestrze xmmO (dodatkowe litery sd, akronim od scalar double,
w rozkazach przesunigcia i mnozenia oznaczaja, ze operacje dotycza tylko 64 bitéw, mimo uzycia
rejestru 128-bitowego)

e rozkaz addsd dodaje obliczony iloczyn do zawartosci rejestru xmm1, przechowujacego tymcza-
sowa warto$¢ odpowiadajaca elementowi wektora y (ponownie efektywnie wykorzystujac tylko
64 bity)

e rozkaz addg (litera g oznacza rozmiar poczwdrnego stowa maszynowego, czyli 64 bity) zwigksza
o jeden indeks w tablicy a i w wektorze x, a rozkaz cmpqg poréwnuje warto$¢ indeksu z wymiarem
N zapisanym w rejestrze rcx

e w przypadku nieosiagnigcia kofica wiersza macierzy, rozkaz jne (jump if not equal) przenosi
sterowanie na poczatek bloku podstawowego, zaczynajacego si¢ od etykiety L4 i odpowiadajacego
pojedynczej iteracji petli wewnetrznej algorytmu, czyli rozpoczyna wykonywanie kolejnej iteracji
petli
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Obserwacja, ktéra mozna poczynié jest zastosowanie przez kompilator klasycznej optymalizacji
CSE. Kod asemblera odpowiada petli zapisanej w C w postaci:

for (3j=0; J<N; J++) {
y_i += alin+Jjl*x[]];

}

gdzie zmienna in jest ustawiona na poczatek przetwarzanego wiersza.
Dalszym modyfikacjom podczas kompilacji poddany jest kod w przypadku uzycia opcji -O3. Wy-
produkowany asembler ma forme:

.L5:
movupd (%rdi, $rax), S%$xmm0
movupd (%rsi, %$rax), S%$xmmé
addg $16, S%rax
mulpd $%$xmm4, %$xmmO
addsd $xmm0O, $%$xmml

unpckhpd Sxmm0, %xmmO
addsd %xmm0O, %$xmml
cmpqg S$rax, %r9

jne .L5

Najwazniejsza r6znica jest wykorzystywanie wszystkich bitdw w rejestrach xmm. Symbolizuja to litery
upd (unaligned packed double) w nazwach rozkazéw. Pierwszy rozkaz, movupd, pobiera z pamigci do
rejestru xmmO 128 bitdéw, a wigc dwie liczby podwdjnej precyzji z tablicy a. Kolejny rozkaz pobiera dwa
elementy wektora x do rejestru xmm4, po czym rozkaz mulpd dokonuje mnozenia dla dwéch spakowa-
nych liczb i zapisuje wynik w rejestrze xmm0. W efekcie konieczng dodatkowa modyfikacja, w stosunku
do kodu niezwektoryzowanego, staje si¢ wykonanie sekwencji operacji zmierzajacych do uzyskania wy-
niku w pojedynczej wartosci skalarnej. Najpierw, za pomoca rozkazu addsd dotyczacego 64 bitéw,
dodawane sg wartosci z jednej pozycji rejestru xmmO0 do tej samej pozycji rejestru xmm1, nastgpnie wy-
konywana jest operacja rozpakowania i zmiany kolejnosci liczb w rejestrze xmmO, rozkaz unpckhpd, a
ostateczny wynik uzyskiwany jest ponownie za pomoca rozkazu addsd, dodajacego do wczesniej uzy-
skanej wartosci skalarnej w rejestrze xmm1 warto$¢ z rejestru xmm0O, po zamianie kolejnosci wartosci
skalarnych.

Wykonywanie operacji na petnych rejestrach 128-bitowych, a wigc na dwéch liczbach podwdjnej
precyzji, oznacza ze w pojedynczej iteracji przetwarzane sa dwa elementy macierzy i wektora. Kompila-
tor zastosowat rozwinigcie petli o czynnik 2, co przejawia si¢ takze zmiang adresowania ztozonego, gdzie
rejestr rax zawiera teraz przesuniecie w bajtach od poczatku wiersza macierzy oraz poczatku wektora x.
Zawartos¢ rejestru jest zwigkszana w kazdej iteracji o 16 (rozmiar w bajtach dwéch liczb 64-bitowych).
Caly kod asemblera, poza przedstawionym wyzej blokiem podstawowym, dodatkowo komplikuje sig¢
przez konieczno$¢ uwzglednienia w innych blokach podstawowych sytuacji kiedy wymiar N nie jest
podzielny przez 2.

Jeszcze dalej idace zmiany pojawiajq si¢ przy zastosowaniu agresywnej optymalizacji ukierunkowa-
nej na pelne wykorzystanie cech mikroarchitektury procesora za pomoca opcji -O3 -march=core-avx2.
Tym razem analizowany jest asembler wyprodukowany przez kompilator icx (nastgpca kompilatora icc
w §rodowiskach programowania firmy Intel). Wybdr kompilatora zwigzany jest z faktem, ze produkuje
kod prostszy 1 tatwiejszy do analizy niz icc, ktéry w tym przypadku stosuje dodatkowo rozwiniecie petli
o czynnik 16, co zmniejsza czytelno$¢ prezentacji. Asembler stworzony przez icx wyglada nastgpujaco:

.LBBO_12:
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vmovupd (%rsi,%rll,8), Symml
vimadd23lpd (%rdi,%rll,8), S%Symml, SymmO
addg $4, S$rll

cmpq %$r8, %rll

jb .LBBO_12

vextractfl28 $1, %ymmO, $%$xmml
vaddpd gxmml, %xmmO, %$xmmO
vshufpd $1, %$xmmO, %$xmmO, %$xmml
vaddsd gxmml, %xmmO, %$xmmO

Petla wewngtrzna poddana jest intensywnej optymalizacji zmierzajacej do petnego wykorzystania mozli-
wosci przetwarzania wektorowego przez rdzef z uzyciem rejestrow 256-bitowych. Nie tylko pobieranie
z pamigci dotyczy 32 bajtéw (256 bitow, cztery liczby 64-bitowe), ale takze wykonywanie operacji prze-
prowadzane jest w spos6b maksymalnie wydajny, za pomoca wektorowego rozkazu fmadd (ymm0 =
ymml * mem + ymmO, gdzie mem oznacza warto$¢ pobrang z pamigci). Zwigzane jest to z zasto-
sowaniem rozwinigcia petli wewnetrznej o czynnik 4, co odzwierciedlone jest zwigkszaniem indeksu
elementéw tablicy a (przechowujacej macierz A) i wektora x o 4 w kazdej iteracji. Na kazdej z pozycji
w rejestrze wektorowym ymmO sumowane sg iloczyny dla co czwartego wyrazu wiersza macierzy A i
wektora x.

Agresywna optymalizacja przejawia si¢ takze tym, ze kod petli wewnetrznej algorytmu wykracza
poza ramy pojedynczego bloku podstawowego. Wszystkie iteracje realizowane sg z wykorzystaniem
wyltacznie rejestrow wektorowych ymmO i ymm1 . Po zakonczeniu petli wynik znajduje si¢ w czterech
liczbach podwdjnej precyzji, zawierajacych sumy czastkowe, spakowanych do pojedynczego rejestru
256-bitowego. Rozpakowanie i wysumowanie wartosci, z rejestru ymmO, w ostatecznosci do 64 bitow
rejestru xmmO, odbywa si¢ nie w kazdej iteracji, tak jak bylo to w przypadku poprzedniej wektoryzacji
zastosowanej przez kompilator gcc, ale dopiero po zakoniczeniu catej petli, za pomoca sekwencji opera-
cji vextractfl28, vaddpd, vshufpd, vaddsd (gdzie ponownie nastepuje rozpakowywanie
zawarto$ci rejestru i zamiana kolejnosci elementdw w rejestrach, a sumowanie dotyczy najpierw 128
bitéw, a nastgpnie 64 bitéwﬂ). Wartos$¢ skalarna z rejestru xmmO jest zapisywana do pamigci w odrgb-
nym bloku podstawowym, wykonywanym po realizacji dodatkowej petli uwzgledniajacej przypadek N
niepodzielnego przez 4 (zgodnie z zasadami optymalizacji loop unrolling), za pomoca rozkazu:

vmovsd %$xmmO, (%$rdx,%rl0, 8)

Czasy wykonania

Dla utworzonych rozmaitych wariantéw kodu binarnego, odpowiadajacych réznym opcjom opty-
malizacji przy kompilacji badanej postaci kodu Zrédtowego (z podstawieniem do wektora y poza
wewnetrzna petla), przeprowadzone zostaly pomiary czasu wykonania na standardowo uzywanym w
ksiazce pojedynczym rdzeniu mikroprocesora Intel Core i7-4790. Dla kompilatora gcc i wykonania
bez optymalizacji (opcja -O0) czas wykonania mnozenia macierz-wektor dla macierzy o wymiarach
10000x10000 (rozmiar ok. 0,8 GB dla zmiennych podwdjnej precyzji) wynidst 0.230s. Odpowiada to
wydajnosci 0,87 Gflop/s, kilkadziesiat razy mniejszej od teoretycznej maksymalnej do uzyskania na
uzytym rdzeniu mikroprocesora (wynoszacej ok. 60 Gflop/s, z kilkuprocentowymi réznicami zaleznymi
od czgstotliwosci pracy rdzenia).

Po wlaczeniu optymalizacji (opcje -O2 i -O3) czas ten ulega skroceniu do 0.076s, a wydajno$¢ wzra-
sta do 2,61 Gflop/s. Na uzyskanie jeszcze lepszych wynikéw pozwala zastosowanie kompilatora icc.
Dla opcji -O3 (niezaleznie od ewentualnego uzycia opcji -march=core-avx2) czas wykonania wyniost

3Analizujac kod asemblera nalezy pamigtaé, ze rejestr xmmO stanowi (dolna) czg$¢ rejestru ymmO.
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0.045s, a wydajno$¢ osiagneta 4,44 Gflop/s. To wciaz jeszcze ponad dziesigciokrotnie mniej od teore-
tycznego maksimum dla rdzenia, powstaje wigc pytanie co ogranicza wydajnos¢ dla tego kodu. Nie jest
to wydajnos¢ przetwarzania potokéw, ktéra teoretycznie dla badanego kodu powinna by¢ wysoka, na
co wskazuje postaé¢ asemblera z efektywnymi rozkazami wektorowymi, tak dotyczacymi pobierania z
pamigci, jak 1 wykonywania operacji arytmetycznych.

Przeprowadzona wczesniej wstepna analiza wydajno$ciowa algorytmu wskazuje, ze decydujacym
czynnikiem dla czasu wykonania kodu jest czas pobierania danych. Analiza wskazuje jednoczesnie, ze
charakter pobierania danych jest jednoznaczny w przypadku tablicy a, odczyty zawsze dokonywane sa
z pamigci DRAM (kazdy element a jest odczytywany jeden raz), natomiast nie do konca okreslony po-
zostaje charakter dostepéw do elementéw wektora x. Zaleznie od rozmiaru x oraz pojemnosci pamigci
podrecznych i szczeg6téw ich funkcjonowania (np. strategii podmiany linii), dostepy moga by¢ realizo-
wane zawsze z pamigci DRAM lub w mniejszym lub wigkszym procencie z pamigci podrgcznych, bez
uzycia pamigci DRAM.

W celu rozstrzygnigcia tych watpliwo$ci mozna przeprowadzi¢ badania z wykorzystaniem narzedzi
pozwalajacych na szczeg6towe ustalenie sposobu funkcjonowania hierarchii pamigci podczas wykona-
nia kodu. Ponizej opisane sa eksperymenty z uzyciem dwdch narzedzi — programu valgrind, przepro-
wadzajacego symulacje pracy mikroprocesora, oraz biblioteki PAPI umozliwiajacej dostgp do licznikéw
sprzgtowych (opisywanej juz w p.[3.9).

Program valgrind jest w istocie calym zestawem narzedzi do debugowania i profilowania kodu. Istota
jego dziatania jest przeprowadzenie symulacji wykonania dla przestanego jako argument pliku wykony-
walnego, potaczone ze zbieraniem danych dotyczacych poprawnoSci i innych charakterystyk wykonania
(np. w podstawowym wariancie pracy, zbierania informacji dotyczacych ewentualnych "wyciekow” pa-
migci, poprawnosci alokacji i dealokacji pamigci dynamicznej). Symulacje sa realizowane rozkaz po
rozkazie, dzigki czemu uzyskuje sie bardzo precyzyjne informacje dotyczace wykonywanych rozkazéw
oraz, jesli do pliku wykonywalnego dotaczona jest informacja debugowania, konkretnych linijek kodu
Zrédtowego. Zakres pobieranych danych zalezy od konkretnego uzywanego narzedzia, ktére przeprowa-
dza wstgpna instrumentacj¢ kodu, przed rozpoczgciem symulacji wykonania.

Omowienie funkcjonowania wszystkich narzedzi wchodzacych w sktad zestawu znacznie wykracza
poza ramy ksiazki, jedynym pokrétce scharakteryzowanym ponizej i uzywanym w dalszej czesci ksiazki
jest narzgdzie cachegrind. Narzedzie to, zgodnie z filozofia valgrind, przeprowadza symulacje kodu bi-
narnego, zbierajac na podstawie zatozonego modelu sprzetu informacje o uzyciu hierarchii pamigci.
Wykorzystywany model jest tylko przyblizeniem rzeczywistej architektury rdzeni i mikroprocesoréw
(np. uzywa tylko dwoch pozioméw pamigci podrgcznej: najblizszej potokom przetwarzania (LL1) oraz
najdalszej od potokéw (LL - Last Level), nie uwzglednia prefetchingu, itp.), stad pewne dane moga by¢
obarczone btgdem. Na pewno jednak przeprowadzenie symulacji za pomoca valgrind daje szereg istot-
nych informacji o ogélnym charakterze wykorzystania hierarchii pamigci w kodzie. Zaleta rezultatéw
zwracanych przez valgrind jest ich powtarzalno$¢ oraz, w odniesieniu do wybranych wartosci, wysoka
precyzja.

Uruchomienie programu w wersji zoptymalizowanej (opcja -O3 -march=core-avx2) generuje na uzy-
wanej w ksiazce maszynie testowej podstawowy wydruk:

==24206== Cachegrind, a cache and branch-prediction profiler

==24206== Copyright (C) 2002-2017, and GNU GPL’d, by Nicholas Nethercote et al.
==24206== Using Valgrind-3.13.0 and LibVEX; rerun with -h for copyright info
==24206== Command: mat_vec_test.exe

==24206==

—--24206-- warning: L3 cache found, using its data for the LL simulation.
==24206==

==24206== 1 refs: 235,687,648

==24206== I1 misses: 1,392

==24206== LL1 misses: 1,380
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==24206== I1 miss rate: 0.00%

==24206== LLi miss rate: 0.00%

==24206==

==24206== D refs: 150,103,442 (125,035,597 rd + 25,067,845 wr)
==24206== D1 misses: 37,529,613 ( 25,016,875 rd + 12,512,738 wr)
==24206== LLd misses: 25,008,622 ( 12,504,752 rd + 12,503,870 wr)
==24206== D1 miss rate: 25.0% ( 20.0% + 49.9% )
==24206== LLd miss rate: 16.7% ( 10.0% + 49.9% )
==24206==

==24206== LL refs: 37,531,005 ( 25,018,267 rd + 12,512,738 wr)
==24206== LL misses: 25,010,002 ( 12,506,132 rd + 12,503,870 wr)
==24206== LL miss rate: 6.5% ( 3.5% + 49.9% )

Kolejne linijki wydruku (po wstepnej informacji o programie valgrind, jego wersji itp.) informujg o:
e nazwie pliku wykonywalnego (w tym przypadku mat_vec_test.exe)
e wykryciu pamieci L3 i jej uzyciu jako ostatniego poziomu pamigci podrecznej (LL)
e szeregu danych dotyczacych pobieranych i wykonywanych rozkazéw:

— calkowitej liczbie rozkazéw (I refs)

— liczbie chybien w pamigciach podrecznych I1 i LL przy pobieraniu rozkazéw (I1 missesi
LLi misses), wraz z procentowym udziatlem kazdej z nich w catkowitej liczbie pobranych
rozkazéw (I1 miss rateilLLi miss rate

Nastepne 5 linii przedstawia najwazniejsze informacje z punktu widzenia przeprowadzanej analizy wy-
dajnosci. Sa to parametry dotyczace odniesien do danych (catkowitej liczby oraz jej rozbicia, podawa-
nego w nawiasie, na sume liczby odczytéow (rd) i liczby zapiséw (wr)). Prezentowane wartosci odpo-
wiadaja:

e bezwzglednej liczbie odniesiefi do danych (D refs)
e liczbie chybien w pamigciach L1 i LL przy dostgpach do danych (D1 missesiLLd misses)

e procentowemu udzialowi chybien w catkowitej liczbie dostgpéw (D1 miss rateilLd miss
rate)

Ostatnie linie przedstawiaja sumaryczne wartoSci dotyczace pamigci podrecznej L3 (LL), obejmujace
dostepy i do rozkazéw, i do danych, wraz z liczba chybieni i jej procentowym udzialem w catkowitej
liczbie dostgpow.

Z punktu widzenia analizy badanej implementacji mnozenia macierz-wektor istotne sg tylko wartosci
zwiazane z odczytami danych z pamigci. W funkcji mnozenia powinno by¢ realizowane 10000 zapisow
elementéw wektora y do pamigci DRAM (z odpowiednig liczba chybiei w L1 i LL), co jest wartoScia
pomijalnag w poréwnaniu z liczba odczytow.

Wyniki uwidocznione na wydruku, z duzg liczba zapiséw, dotycza catosci programu, facznie z ini-
cjowaniem tablic warto§ciami poczatkowymi, poza funkcja mnozenia macierz—wektoﬂ Odczyty decy-
dujace o wydajnosci mnozenia sa realizowane tylko w funkcji mnozenia, tak wigc z przedstawionego

“Symbol T1 odnosi si¢ do najblizszej rdzeniom pamigci podrecznej rozkazéw, réznej od pamieci podregcznej danych 1.1
(patrz p.[3.5)

Scachgrind udostepnia takze dane w rozbiciu na poszczegdlne funkcje, ktére moga byé wyswietlane za pomoca dodatko-
wego narzedzia cg_annotate. Przyczyna zamieszczenia standardowego wydruku cachegrind, jest poza jego czytelniejsza forma,
takze tatwos¢, w przypadku badanego kodu, wyodrebnienia danych zwiazanych wylacznie z funkcja mnozenia macierz-wektor.



100 ROZDZIAL 5. OPTYMALIZACJA KLASYCZNA I KOMPILATORY OPTYMALIZUJACE

wydruku pomijane sg informacje odnoszace si¢ do zapiséw danych, a takze wyniki dotyczace pobierania
rozkazéw, ktoére, ze wzgledu na prostote kodu, na pewno nie wptywa na czas wykonania programu.

Calkowita liczba chybiel w pamigci L1 — 25 milionéw, odpowiada odczytowi 200 milionéw zmien-
nych podwdjnej precyzji (kazde chybienie odpowiada przetadowaniu linii z oSmioma liczbami). Oznacza
to, ze w kazdej ze 100 milionéw iteracji algorytmu pobierane sa dwie wartoSci — jedna z tablicy a i jedna
z wektora x. Zaden z elementéw wektora x nie pozostaje w pamieci L1 pomigdzy iteracjami petli ze-
wnetrznej po wierszach macierzy. Inna jest sytuacja w przypadku pamigci L3. Wynik 12,5 miliona chy-
biefi oznacza, ze dotyczg one tylko elementéw tablicy a (100 milionéw liczb), podczas kiedy wszystkie
elementy wektora x pozostaja w pamigci L3 podczas wykonania wszystkich iteracji zewngtrznej petli
algorytmu. Jest to wynik spodziewany w sytuacji kiedy rozmiar pamigci L3 wynosi 8 MB, a rozmiar
wektora x tylko ok. 80 kB.

Identyczne wyniki, jesli chodzi o odczyty danych z hierarchii pamigci, zwracane sa przez valgrind
dla innych opcji optymalizacji. Wyjatkiem sa wyniki dla kompilacji bez optymalizacji, gdzie pojawia si¢
duzo nadmiarowych, z punktu widzenia uzyskania poprawnego wyniku koncowego, operacji dostgpu do
pamigci.

W celu uzyskania bardziej szczegétowych danych, programy odpowiadajace ré6znym opcjom opty-
malizacji mogg zosta¢ uruchomione z wykorzystaniem wywotan funkcji biblioteki PAPI, zliczajacych
zdarzenia sprzgtowe. Jako interesujace, z punktu widzenia badania wydajnosci implementacji algorytmu
mnozenia macierz-wektor dla rdzenia mikroprocesora Intel Core i7-4790 o architekturze Haswell, wy-
korzystane sa zdarzenia:

e L1D.REPLACEMENT - podmiana linii w pamigci L1,
e L2 LINES_IN.ALL - odpowiadajace podmianie linii w pamigci L2,

W przypadku zdarzenia L2_LINES_IN.ALL zaklada si¢, ze odpowiada ono pobraniu z pamigci L3 (nie-
zaleznie czy bezposrednio do pamigci L2 jak dla strategii exclusive caches, czy do L1, co jednak generuje
podmiang linii takze w L2, jak np. w przypadku inclusive caches i L2 jako victim cache).

Biblioteka PAPI (a takze narzgdzie perf), nie sa wykorzystywane do szacowania transferu danych z
pamigci DRAM na podstawie zliczania zdarzen sprzgtowych, ze wzgledu na wystgpujace problemy (dla
platformy sprzgtowej stosowanej w ksigzce), omawiane juz w p.[4.6

W przypadku badanego kodu, zliczanie zdarzen sprzgtowych dla pamigci L1 daje wyniki zgodne z
wynikami zwracanymi przez symulator valgrind/cachegrind (dla tego samego zadania i kodu binarnego).
Uzyskana liczba zdarzen L1D.REPLACEMENT wynosi 25 051 863 co pokrywa si¢ z duza doktadnoscia
z wartoScia D1 misses z valgrind.

Wyniki zwracane przez funkcje biblioteki PAPI pozwalaja na odpowiedZ na nierozstrzygnigte do
tego momentu pytanie skad pobierane byty dane do L1 — z L2 czy z L3. Zliczanie wystapieni zdarzenia
L2_LINES_IN.ALL, przyjetego jako odpowiadajace pobraniu z pamigci L3, zwraca warto§¢ 12 523 265,
co odpowiada pobieraniu tylko elementéw a. Oznacza to, ze pojemnos¢ pamigci L2 (256kB), wraz z
odpowiednig strategia podmiany linii, pozwala na przechowanie wektora x, po jednorazowym pobraniu
z DRAM, przez caly czas wykonywania mnozenia macierz-wektor.

Uzyskane wyniki pozwalaja na liczbowe wyrazenie rozmiaréw transferu danych miedzy potokami
przetwarzania i réznymi poziomami hierarchii pamigci w trakcie realizacji catego algorytmu.

Rozmiar transferu z L1 do rejestréw, ktéry dotyczy jednego elementu a i jednego elementu x w
kazdej iteracji (w sumie 200 milionéw liczb podwdjnej precyzji), wynosi ok. 1,6 GB (te dane dostgpne
sq juz z poziomu analizy kodu Zrédlowego i asemblera).

Rozmiar transferu z pamigci L2 do L1, odpowiadajacy chybieniom w L1, uzyskany z badania za
pomoca valgrind/cachegrind i licznikéw sprzgtowych wynosi takze 1,6 GB — 25 milionéw podmian linii
oznacza pobranie 25x64=1600 milionéw bajtéw, co ponownie odpowiada 200 milionom liczb podwdjne;j
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precyzji i sytuacji kiedy co 6smy dostep do tablicy a i wektora x generuje chybienie w L1. Jest to wynik
typowy dla rozmiaréw: danych — 8B i pojedynczej linii cache — 64B oraz pelnej lokalnoSci przestrzennej
dostgpow.

Zliczanie zdarzen sprzgtowych pozwala na oszacowanie transferu z 1.3 do L2 — na poziomie ok. 0,8
GB. Kazde chybienie w L1 przy dostepie do tablicy a jest jednocze$nie chybieniem w L2, natomiast nie
wystepuja juz w kazdej iteracji petli wewnetrznej chybienia przy dostgpie do wektora x. Transfer z 1.3
do L2 maleje dwukrotnie w stosunku do transferu z L2 do L1.

Dla oszacowania transferu z pamigci DRAM przyjaé trzeba warto$ci wynikajace z analizy kodu i
symulacji valgrind. W obu przypadkach, 100 milionéw pobran o§miobajtowych elementéw a i pomi-
jalnej w analizie liczbie pobrafi elementéw x oraz 12,5 milionéw chybiei w L3, wynikiem jest rozmiar
transferu ponownie réwny ok. 0,8 GB.

W tym momencie mozliwa staje si¢ proba oszacowania czasu wykonania algorytmu. Jednym z mo-
deli wykorzystywanych do tego celu w ksiazce jest model oparty na kilku zatozeniach:

e w analizowanych algorytmach o czasie wykonania programu (lub jego badanego fragmentu) decy-
duja czasy wykonywania arytmetycznych operacji zmiennoprzecinkowych oraz czasy pobierania
danych z hierarchii pamigci, pozostate operacje realizowane sa w tle,

e przyjmuje si¢, ze celem modelowania jest okre§lenie minimalnego mozliwego do osiagnigcia czasu
wykonania,

e minimalny czas wykonania oblicza si¢ jako najkrétszy z czaséw realizacji poszczegdlnych
uwzglednianych operacji, co oznacza dopuszczenie mozliwosci w pelni niezaleznego, réwnole-
glego wykonywania operaciji,

e minimalny czas dla kazdej z operacji oblicza si¢ dzielac liczbg operacji lub rozmiar transferowa-
nych danych przez maksymalna wydajnos¢ dla danej operacji uzyskana w odpowiednich ekspery-
mentach.

Przyjmujac powyzsze zalozenia, minimalny czasu wykonania poszczegdlnych operacji w kodzie jest
szacowany w nastgpujacy sposob:

e algorytm wymaga wykonania 200 milionéw operacji zmiennoprzecinkowych, maksymalna wydaj-
no$¢, ktéra mozna przyjaé jako odpowiadajacq warunkom realizacji algorytmu, wynosi, zgodnie
z badaniami w p.[3.10] 63 Gflop/s (dzigki wykorzystaniu widocznych w asemblerze wektorowych
operacji fina i przyjeciu pracy z czestotliwoScig ok. 4GHz). Obliczony czas jest bliski 0,003s

e czas pobran z pamigci L1 wynika z ustalonego rozmiaru transferu z L1 do rejestrow — 1.6 GB oraz
zatozonej szybkosci transferu. Ponownie mozna przyja¢ optymalng przepustowos¢ dla rozkazéw
wektorowych i petnej lokalnosci przestrzennej uzyskana w p. .5.3] réwna ok. 221 GB/s. Daje to
w efekcie ok. 0,007s,

e obliczenia czasu pobran z pamigci L2 korzystaja z ustalonego rozmiaru 1.6 GB oraz szybkosci
transferu 91,3 GB/s (tabela[d.1)). Obliczony czas wynosi ok. 0,017s

e 7z przeprowadzonej analizy wynika, ze w trakcie wykonania kazde pobranie z L3 jest jednoczesnie
pobraniem z pamigci DRAM, ktére wymaga znacznie dluzszego czasu, w zwiazku z czym czas
pobran z .3 mozna pominaé

e czas pobran z pamigci DRAM wynosi co najmniej 0,043s, zaktadajac rozmiar transferu 0,8GB i
szybkos¢ 18,6 GB/s (tabela[d. ).
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W ostatecznos$ci, z przeprowadzonej analizy wynika, ze czas wykonania kodu dla badanego przy-
padku testowego, nie moze by¢ krétszy niz 0,043s, co odpowiada wydajnosci 4,65 Gflop/s. Poréwnujac
ten czas z czasem uzyskanym dla najszybszej wersji kodu (kompilator icc i opcja kompilacji -O3) réw-
nym 0,045s, widaé, ze osiagnigty eksperymentalnie czas jest bliski optymalnemu, a wydajnos¢ ekspery-
mentalna 4,44 Gflop/s wynosi ok. 95% optymalne;j.

Powstaje pytanie czy w Swietle takich wynikéw warto przeprowadzaé dalsze mozliwe optymaliza-
cje kodu. Z praktycznego punktu widzenia, uwzgledniajacego takze czynniki ekonomiczne, odpowiedZ
powinna brzmieé: nie. Istnieje jednak prosta optymalizacja, ktérej zastosowanie moze przynies¢ drobne
zyski wydajnoéciowe, a samo przeprowadzenie jej dla algorytmu mnozenia macierz-wektor moze sta-
nowié interesujace éwiczenie. Cwiczenie to moze okazag si¢ przydatne w przypadku préb zastosowania
tej optymalizacji do innych architektur mikroprocesoréw, dla ktérych wyniki wydajno$ciowe wykonania
kodu mnozenia macierz-wektor bez tej optymalizacji znaczaco odbiegaja od optymalnycl‘E] lub zastoso-
wania dla innych algorytméw (gdzie moze przynie$¢ bardziej znaczace korzysci).

Optymalizacja ta, nazywana blokowaniem ze wzgledu na rejestry (register blocking), dotyczy w
przypadku badanego kodu liczby chybiet w pamigci L1. Odpowiadaja one za pobrania z pamigci L2,
ktérych minimalny czas realizacji w zadaniu testowym wynosi 0,017s (co dotyczy i tablicy a, i wektora
%, a takze uwzglednia te chybienia w L2, ktérych czas mieSci si¢ w czasie pobrafi z pamigci DRAM).
Czas ten stanowi tylko ok. 4% catego czasu wykonania algorytmu mnozenia (dla uzytego mikroprocesora
Intel Core i7-4790). Mozna wigc w celach pogladowych zastosowaé do kodu Zrédtowego optymalizacje
register blocking, nie liczac jednak w tym konkretnym przypadku na istotne zyski wydajnosciowe.

Optymalizacja register blocking

Register blocking (blokowanie pod katem optymalnego wykorzystania rejestrow) jest technika sto-
sowang w przypadku zagniezdzonych petli, w ktérych nastgpuje wykorzystanie w kazdej iteracji petli
zewnetrznej tych samych elementéw jednej lub wielu tablic. Kolejne elementy tablic sa odwiedzane w
petli wewnetrznej co powoduje, ze domyS$lnie w kazdej iteracji petli zewngtrznej sa one od nowa pobie-
rane do rejestrow (niezaleznie czy odbywa sie to z pamieci DRAM czy z dowolnej pamieci podrgcznej).
Sytuacja taka miata miejsce w kazdej z dotychczasowych wersji asemblera dla algorytmu mnozenia
macierz-wektor.

Optymalizacja register blocking polega na grupowaniu kilku kolejnych iteracji petli zewnetrznej,
stosujac rozwinigcie petli, w taki sposéb, zeby po pobraniu wyrazéw tablic do rejestrow zostaty one
wielokrotnie wykorzystane w kilku kolejnych iteracjach. Wymaga to odpowiednich transformacji petli
wewnetrznej, stad inna nazwa tej optymalizacji unroll-and-jam.

Zastosowanie register blocking do algorytmu mnozenia macierz-wektor w najprostszym przypadku
wyglada nastepujaco:

for (1i=0; 1i<N; i+=2) {
y_i=20.0;, y_il1 = 0.0;
for (J=0; J<N; Jj++){
x_J = x[J];
y_1 += al[ixN+j]l*x_7;
y_11 += a[ (i+1)*N+j]l*x_7J;

yli] = y_i; yli+l] = y_il;

SPrzyktadem takiej architektury jest np. mikroprocesor Intel Core i7-9700KF z rdzeniami o architekturze Coffee Lake, dla
ktérego wyniki eksperymentéw przedstawione sa w dodatku A.
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W przedstawionej implementacji zewngtrzna petla rozwinigta zostata o czynnik 2, a zmienna x_j w
zamierzeniu odpowiada pojedynczemu rejestrowi (dla uproszczenia pominigty zostat dodatkowy kod z
optymalizacji loop unrolling dla N niepodzielnych przez 2).

Zgodnie z wzorem matematycznym pojedynczy element wektora x jest uzywany w sumowaniu dla
kazdego elementu wektora y. Stosownie do tego, w kodzie implementacji naiwnej pobieranie kazdego
elementu x jest dokonywane w kazdej iteracji petli zewnetrzne;j.

Po optymalizacji register blocking kazdy element wektora x jest nadal pobierany w kazdej itera-
cji petli zewnetrznej, ale iteracji tych jest teraz dwukrotnie mniej, ze wzgledu na rozwinigcie petli. W
pojedynczej iteracji pobrany element wektora x jest uzyty dla dwéch kolejnych elementéw vy (a wige
wyrazéw w dwdch kolejnych wierszach tablicy a).

W efekcie kod z register blocking gwarantuje, ze liczba pobrai z pamigci elementéw wektora x nie
bedzie wynosita N2, tak jak w wersji naiwnej, ale co najwyzej N2/2. I dotyczy to kazdego poziomu
pamigci, a wige nie tylko pamigci DRAM, ale takze wszystkich pozioméw pamigci podrgczne;.

Optymalizacja register blocking najlepiej funkcjonuje w przypadku rozwinigcia obu petli, czesto
wspomagajac dodatkowo wektoryzacje kodu. W przypadku mnozenia macierz-wektor, odpowiadaé to
bedzie wykonywaniu w pojedynczej iteracji petli wewngtrznej operacji dla malego 2-wymiarowego
bloku elementéw macierzy A. Widaé to w przypadku przyktadowego kodu dla blokéw o rozmiarze 4x2:

for (i=0;1i<N; 1+=4) {
y_i0 = 0; vy_1il1 = 0; vy_i2 = 0; vy_1i3 = 0;
for (3=0; j<N; j+=2) {

x_30=x[3]; x_Jl=x[3j+1];
y_1i0 += a[ixN+73] *x_J0 + al[i*N+(j+1)] *x_J1;
y_ 11 += a[(i+1)*N+jl*x_j0 + a[ (i+1)*N+(j+1)]1»x_J1;
y_12 += al[ (1+2) *N+J]*x_j0 + a[ (i+2)*N+(j+1) I»x_J1;
y_13 += a[(i+3)*N+jl*x_j0 + a[ (1+3) *N+ (j+1) I»x_J1;

}

ylil =y 10; yli+l]l=y_1il; yl[i+2]=y_12; y[i+3]=y_1i3;

Blok rozpoczynajacy si¢ wyrazem o indeksach i,j (w lewym gérnym rogu bloku, wyraz ten ma indeks
i*N+j w tablicy a), obejmuje wyrazy w dwéch kolejnych kolumnach i czterech kolejnych wierszach
macierzy. Rozwinigcie petli po indeksie j wspomaga wektoryzacje z rejestrami 128-bitowymi (dwa ele-
menty w wierszu macierzy w jednym rejestrze wektorowym, podobnie jak dwa elementy wektora x,
co umozliwia uzycie rozkazéw wektorowych), a rozwinigcie pe¢tli po indeksie i powoduje czterokrotne
wykorzystanie kazdej z pobranych warto$ci wektora x (co po wektoryzacji oznacza wielokrotne wyko-
rzystanie uzytego rejestru wektorowego). Zastosowana w tym przypadku optymalizacja skutkuje zna-
czaco wigksza liczba zmiennych tymczasowych (w ostatecznym kodzie binarnym majacych prowadzic¢
do wykorzystania rejestréw) niz w przypadku kodu bez optymalizacji.

W tym momencie aspektem, ktéry nalezy uwzglednié, jest dostgpna dla pojedynczego watku liczba
rejestréw. Nalezy wystrzegac si¢ stosowania zbyt duzych blokéw w optymalizacji register blocking, co
moze prowadzi¢ do uzycia zbyt duzej liczby zmiennych tymczasowych i w efekcie do wystapienia efektu
register pressure, gdzie zamiast korzystania z rejestrow, kompilator jest zmuszony do wprowadzenia
odniesieri do pamieci (patrz p.[3.10.1). Istotnym w tym wzgledzie czynnikiem jest wektoryzacja — liczba
rejestrow wektorowych jest relatywnie duza (np. 16 256-bitowych rejestréw w specyfikacji AVX2) i
pozwalaja one na przechowanie znacznie wigkszej liczby zmiennych niz rejestry skalarne.
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Kod asemblera dla optymalizacji register blocking

Kod asemblera po zastosowaniu register blocking nie rézni si¢ znaczaco od kodu przed optymaliza-
cja. W przypadku najprostszym, bloku 2x1, dla opcji -O2 i kompilatora gcc ma postac:

.L4
movsd (%rdi, $rax,8), %$xmmO
movsd (%rsi, %$rax,8), %$xmm3

mulsd %xmm0O, $%$xmm3
(%rcx, $rax, 8), %xmmO
addg $1, Srax
addsd %xmm3, $%$xmm2
addsd %$xmm0O, %xmml
cmpg %$rax, %r9
Jjne .L4

Wystepuja te same rozkazy co przed optymalizacja, natomiast wykorzystane jest wigcej rejestrow. Re-
jestry xmml i xmm2 przechowuja sumy czeSciowe dla dwoch elementéw wektora vy, rejestry xmmO i
xmm3 sg uzyte przy wykonywaniu operacji mnozenia. Raz pobrana do rejestru xmm0 warto$¢ elementu
wektora x jest uzyta dwukrotnie, w dwéch mnozeniach dla dwéch elementéw wektora y. Rejestr rdi
wskazuje na poczatek wektora x, natomiast rejestry rsi i rcx zawieraja adresy poczatkéw dwoch
wierszy macierzy A. Indeks dla obu wierszy macierzy i wektora x (zmienna j w kodzie Zrédlowym) jest
przechowywany w rejestrze rax. Warto$¢ N znajduje si¢ tym razem w rejstrze r 9

Dla bardziej agresywnych optymalizacji kod staje si¢ bardziej skomplikowany. W przypadku zasto-
sowania przez kompilator dodatkowego rozwinigcia petli wewnetrznej, blok podstawowy odpowiadajacy
pojedynczej iteracji jest rozbudowany i zawiera kilkanascie, kilkadziesiat linii. Zastosowanie opcji -03
-march=core-avx2 powoduje uzycie przez kompilator rejestrow 256-bitowych, podobnie jak dla wer-
sji przed optymalizacja. Nie zmienia si¢ idea uzycia odpowiedniej sekwencji rozkazéw, pobierania z
pamigci do rejestrow wektorowych (mov), wykonywania operacji arytmetycznych na rejestrach (mul
i add lub fma) oraz sekwencji operacji dodajacych sumy czgsciowe na réznych pozycjach rejestrow
wektorowych do pojedynczej skalarnej warto$ci, polaczone z rozpakowywaniem zawartoSci rejestrow i
zmiang kolejnosci elementéw w rejestrach.

Podobnie jak w przypadku kodu przed optymalizacja register blocking, tatwa do zdiagnozowania i
oceny jest kwestia sposobu wykonywania operacji arytmetycznych, trudniejsza sprawa pobierania da-
nych z pamigci. Odpowiednie obliczenia na bazie kodu Zrédtowego (lub asemblera) prowadza do liczby
N? pobran skalarnych elementéw tablicy a i N2 /2 pobran elementéw wektora x, jednak kwestia realiza-
cji odczytow — czy dokonywane sg one zawsze z pamigci DRAM, czy niektoére z wartosci sg przechowane
w pamigci podrecznej pomigdzy iteracjami petli zewnetrznej, wymaga jak zwykle badania zachowania
programu w trakcie wykonania na konkretnym sprzecie.

Analiza wykonania kodu z optymalizacja register blocking

Podczas wykonania kodu na testowym sprzgcie (Intel Core 17-4790) narzgdzia badania wydajnosci
zwracaja wyniki informujace o zmianach w sposobie wykorzystania zasobéw mikroprocesora, w szcze-
g6Inosci hierarchii pamigci, po zastosowaniu optymalizacji register blocking. Narzgdzie cachegrind pro-
gramu valgrind produkuje podstawowe dla analizy dane zawarte w standardowym wydruku w postaci:

==24013== D refs: 118,963,396 (93,895,566 rd + 25,067,830 wr)
==24013== D1 misses: 31,269,611 (18,761,873 rd + 12,507,738 wr)
==24013== LLd misses: 25,008,622 (12,504,752 rd + 12,503,870 wr)
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Wyniki zliczania zdarzen przy uzyciu biblioteki PAPI prezentuja si¢ nastgpujaco:

PAPI event: MEM_UOPS_RETIRED.ALL_LOADS 37509088
PAPI event: L1D.REPLACEMENT 18767043
PAPI event: L2_LINES_IN.ALL 14652752

W stosunku do wykonania bez optymalizacji register blocking mozna zauwazy¢ kilka istotnych r6z-
nic. Wynik zliczania zdarzenia MEM_UOPS_RETIRED.ALL_LOADS potwierdza, mozliwa do uzy-
skania takze z analizy asemblera, liczbe pobran do rejestréw, ok. 37,5 miliona (co daje dla rozkazéw
wektorowych AVX2 4x37,5=150 milion6éw liczb podwdjnej precyzji). Liczba ta oznacza redukcje ilosci
pobranych liczb z 200 milionéw bez register blocking, dzigki dwukrotnemu wykorzystaniu pobranych
do rejestru elementéw wektora x (pobrania elementéw macierzy a z oczywistych wzgledéow pozostaja
bez zmian). Ze wzgledu na duza przepustowos¢ transferu z L1 do rejestréw, sama ta redukcja (1.2 GB
danych w miejsce 1,6 GB) mogtaby przynies¢ ok. 0,002 sekundy zysku czasowego.

Bardziej istotne sa transfery z pamigci podrgcznych bardziej odlegtych od potokéw przetwarzania.
W przypadku transferu z L2 do L1 liczba chybiet ("DI misses” z cachegrind) i przetadowan linii (zli-
czanych przez zdarzenie L1ID.REPLACEMENT) maleje w stosunku do przypadku bez optymalizacji,
z ok. 25 milionéw, do ok. 18,75 miliona (12,5 miliona chybiefi dla a i tylko 6,25 miliona chybien dla
x). Spadek objetosci transferu, ponownie z 1,6 GB do 1,2 GB, daje tym razem mozliwy zysk ok. 0,004
sekundy.

Jesli chodzi o liczby chybien dla pamigci L2 wskazywane przez liczniki sprzetowe, to pozostaja
one w sprzecznosci z analizami teoretycznymi. Nic nie powinno si¢ zmieni¢ w funkcjonowaniu pamigci
podrgcznych w przypadku zastosowania register blocking — jesli wektor x w catoSci miesci sig w L2 i
L3, to powinien zosta¢ tylko raz pobrany, co powoduje liczbe chybiefi pomijalnie mata z liczba chybien
zwiazang z tablica a (ok. 12,5 miliona). Wyniki licznikéw sprzgtowych moga wynika¢ z uwzglednie-
nia dodatkowych zdarzen, nie zwiazanych z transferem danych bezposrednio wskazywanym w kodzie
Zrédtowym, np. wynikajacych z uwzglednienia ztozonych algorytmdéw pobierania z wyprzedzeniem lub
bardziej zaawansowanych szczeg6téw funkcjonowania pamigci, jak np. zaawansowane strategie pod-
miany linii w pamigciach cache. Zgodnie z zasadami przyjetymi w ksiazce (p. [3.9) za podstawe ana-
liz przyjmowane sa dalej wyniki teoretyczne, a rezultaty zliczania zdarzen traktowane jako odchylenia
wskazujace na specyfike wykonania w konkretnych warunkach (konkretny sprzet, kod binarny, warunki
uruchomienia).

Uzyskany eksperymentalnie czas wykonania funkcji mnozenia macierz-wektor dla przypadku te-
stowego macierzy 10000x10000 i pojedynczego rdzenia mikroprocesora Intel Core i7-4790 wynosi dla
kodu z optymalizacja register blocking ok. 0.042s. Oznacza to kilkuprocentowy przyrost wydajnosci w
stosunku do przypadku bez tej optymalizacji (4,76 Gflop/s wzgledem 4,44 Gflop/s) i praktycznie wyréw-
nanie czasu wykonania mnozenia macierz-wektor z czasem samego odczytu tablicy a z pamigci DRAM,
z maksymalna szybko$cia uzyskang eksperymentalnie.

Zaprezentowany przyktad uzycia techniki register blocking dla algorytmu mnozenia macierz-wektor
pokazuje zastosowanie rgcznej optymalizacji, ktéra zazwyczaj jest zbyt ztozona dla kompilatoréw.
Wprawdzie uzyskane zyski czasowe nie sa duze w tym przypadku, jednak sama idea wptywania na
liczbg dostepéw do pamigci poprzez modyfikacje kodu Zrédlowego okazuje si¢ mozliwa do zrealizo-
wania. Zyski z jej zastosowania zaleza od konkretnego algorytmu i moga by¢ znacznie wigksze niz dla
mnozenia macierz-wektor, co pokazuje kolejny przyktad z dziedziny numerycznej algebry liniowe;.

5.3.2 Mnozenie macierz-macierz

Mnozenie macierz-macierz (mnozenie macierzy, matrix multiplication) jest jednym z najintensyw-
niej studiowanych algorytméw, optymalizowanych dla praktycznie wszystkich architektur systeméw
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komputerowych. Wynika to czgSciowo z popularnosci operacji mnozenia macierzy, wykorzystywanej
w wielu bardziej ztozonych algorytmach, np. rozwiazujacych uktady réwnar liniowych metodami bez-
posrednimi, a czgsciowo ze ztozonoS$ci analizy wydajnoSci i optymalizacji mnozenia macierzy dla wspot-
czesnych mikroprocesoréw (w tym procesoréw graficznych).

Dla wielu algorytméw algebry liniowej, a takze programéw z innych dziedzin zastosowan, korzysta-
jacych wewnetrznie z procedury mnozenia macierz-macierz, optymalizacja wykonania wielowatkowego
i ewentualnie wieloprocesowego (dla obliczen z pamigcia rozproszona) odbywa si¢ na wyzszym pozio-
mie organizacji algorytmu, podczas gdy mnozenie macierzy, czgsto dla blokéw stanowiacych fragmenty
oryginalnych macierzy algorytmu, realizuje pojedynczy watek. Dlatego analiza i optymalizacja wydaj-
nos$ci mnozenia macierzy, takze ograniczona tylko do przypadku obliczen sekwencyjnych, ma kluczowe
znaczenie dla wydajnosci szeregu istotnych algorytméw obliczeniowych.

Definicja problemu i naiwna implementacja algorytmu

Dla ulatwienia, ktére nie ogranicza ogélnosci analizy wydajnoSci, rozwazane beda macierze kwadra-
towe o rozmiarze N X IV, oznaczane przez A, B, C, z pojedynczymi wyrazami A;;, B;;, C;;, indekso-
wane od 0 (ze wzglgdu na implementacj¢ w jezyku C). Matematyczna definicja mnozenia macierzy jest
niezwykle prosta:

N-1
C=A-B = Cj=)> AyuBy i,j=01,..,N—-1
k=0

Naiwna implementacja powyzszego wzoru, zaktadajaca przechowywanie macierzy w tablicach dwuwy-
miarowych ma postac:

for (i=0; i<N; i++) {
for (3=0; J<N; J++){
tmp = 0.0;
for (k=0; k<N; k++) {
tmp += A[i] [k] » Bl[k][]]

Clil[3] = tmp;
b

Kazdy wyraz tablicy C jest kolejno obliczany jako iloczyn skalarny odpowiedniego wiersza tablicy A i
kolumny tablicy B. Jedyna modyfikacja w stosunku do wzoru matematycznego jest oczywista optyma-
lizacja (dyskutowana juz przy mnozeniu macierz-wektor) przeniesienia podstawienia wartosci do macie-
rzy C poza najbardziej wewngtrzna petle.

Rysunek [5.1] ilustruje dziatanie algorytmu, pokazujac jak pojedynczy wyraz macierzy C' jest obli-
czany na podstawie odpowiedniego wiersza macierzy A (row, w algorytmie indeks i) i kolumny macierzy
B (col, w algorytmie indeks j). Petli po indeksie k odpowiadaja czerwone paski w macierzach A i B.
Wymiary macierzy na rysunku uwzgledniaja mozliwos$¢ zastosowania operacji mnozenia dla macierzy
prostokatnych (przy spetnieniu warunkéw B.height=A.width i wymiarach macierzy wynikowej A.height
x B.width). Rysunek zawiera tez szereg innych informacji, ktére oméwione sa w dalszej czgsci analizy
mozliwych implementacji.

Prosta analiza ztozonosci obliczeniowej algorytmu pokazuje, Ze wymaga on wykonania 2N opera-
cji arytmetycznych (N3 mnozen i N® dodawar) i przechowania 3N? wyrazéw macierzy (N? wyrazéw
dla kazdej z macierzy). W idealnym przypadku (dyskutowanym juz dla mnozenia macierz-wektor) posia-
dania przez procesor odpowiednio duzej liczby rejestréw, mozliwe jest pobranie z pamigci do rejestréw
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Rysunek 5.1: Ilustracja mnozenia macierzy w ogélnym przypadku macierzy prostokatnych (objasnienia
w tekscie).

obu macierzy wejsciowych i wykonywanie wszystkich operacji na rejestrach, z jednokrotnym zapisem
kazdej warto$ci macierzy wyjsciowej do pamieci. Eacznie daje to 2N2 odczytéw z pamieci, N2 zapisow,
a wiec ostatecznie 3N? dostepéw do pamigci. Dla odpowiednio duzych wartosci N mozna oczekiwaé,
ze w takiej sytuacji czas wykonania zalezalby od czasu wykonania operacji arytmetycznych, a dostgpy
do pamigci, majace ztozonos¢ rzgdu N-krotnie mniejszego, realizowane bytyby w tle.

Liczba rejestréw ogdlnego przeznaczenia udostgpnianych kompilatorom przez rdzenie wspodicze-
snych mikroprocesoréw, uwzgledniajac w tym rejestry wektorowe, jest zbyt mata by przechowywaé w
nich cale macierze juz dla wymiaréw N rzedu kilkunastu. Jednak rolg podobna do rejestréw jako szybkiej
pamigci lokalnej, petnia obecnie rézne poziomy pamigci podrgcznej. W przypadku kiedy zbidér danych
na ktorych operuje dany algorytm miesci si¢ w catosci w pamigci podrgcznej konkretnego poziomu
(z najkorzystniejszym przypadkiem pamigci L1, dla ktérej czas dostepu do pojedynczej zmiennej jest
zblizony do czasu wykonania pojedynczej operacji arytmetycznej), mozna spodziewac si¢ takze wyso-
kiej wydajnosci obliczen, a znaczenia nabieraja optymalizacje dostgpu do pamigci podrgcznej. Badaniu
rozmaitych aspektéw takich dostgpéw (wzorzec dostepu, uzycie prefetchingu, zastosowanie rozkazéw
skalarnych lub wektorowych, itp.) po§wiecone byty rozwazania rozdziatu 4]

Osobnym problemem jest organizacja algorytmu w przypadku zbior6w danych nie mieszczacych si¢
w pamigciach podrgcznych. Okazuje si¢, ze przez odpowiednie modyfikacje kodu Zrédtowego mozna
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uzyskaé kontrolg (przynajmniej czg$ciowa) nad rozmieszczeniem danych w pamigciach podrgcznych i
charakterem dostgpéw do danych podczas wykonania.

W dalszych badaniach algorytmu mnozenia macierz-macierz rozwazane sga problemy, w ktérych wy-
korzystywana jest hierarchia pamigci, a wigc takie dla ktérych macierze nie mieszcza si¢ w catosci co
najmniej w pamigci podrgcznej poziomu najblizszego rdzeniom (L1). W przyktadach w ksiazce algo-
rytmy mnozenia testowane sa dla minimalnego wymiaru N = 2592 (wybor tej wartoSci wyjasniony
jest p6zniej), co daje ponad 50 MB dla pojedynczej macierzy podwoéjnej precyzji, a wigc dla wigkszosci
mikroprocesoréw wigcej niz wynosi pojemnos$¢ pamigci L3.

Dodatkowo, we wszystkich eksperymentach obliczeniowych uzywane sg (dla wszystkich stosowa-
nych kompilatoré6w) opcje -O3 -march=core-avx2, ktére maksymalizowaty wydajnos$¢ podczas badania,
zblizonego w formie, algorytmu mnozenia macierz-wektor.

Uruchomienie algorytmu w postaci naiwnej, dla odpowiednio duzej wartodci N, powodujacej, ze
macierze nie mieszcza si¢ w zadnej pamigci podrecznej, prowadzi do wydajnosci wielokrotnie nizszej
niz teoretyczne maksimum procesora (rdzenia). Dla przyktadowego wymiaru N = 2592 czas wykona-
nia mnozenia na rdzeniu standardowo uzywanego w ksiazce mikroprocesora i7-4790 wynosi ok. 59s,
co odpowiada wydajnosci ok. 0.59 Gflop/s. Jest to warto$¢ ponad 100 razy mniejsza od maksymalnej,
eksperymentalnie uzyskanej w podrozdziale [3.10] wydajnosci przetwarzania rdzenia rownej 64 Gflop/s
(dla czgstotliwosci pracy ok. 4 GHz — wystepujacej w obu przypadkach, testu wydajnosci przetwarzania
rdzenia i mnozenia macierzy).

Taki kod domaga si¢ prob optymalizacji, korzystajac z wszystkich dotychczas oméwionych technik
oraz idacych jeszcze dalej. Proby takiej zaawansowanej optymalizacji algorytmu mnozenia macierz-
macierz wymagaja wszechstronnej analizy szczeg6téw jego realizacji, ktéra w sekwencji krokéw zapre-
zentowana jest w kolejnych punktach. Analizy poczatkowo zakladaja istnienie tylko jednego poziomu
pamigci podrgcznej, uwzgledniajac pelng hierarchi¢ w péZniejszych rozwazaniach.

Whplyw sposobu przechowywania tablic

Jak bylo to juz analizowane wczesniej, dla zapewnienia ciaglosci przechowywania tablic w pamigci
operacyjnej, a takze w celu jawnego pokazania sposobu dostgpu do kolejnych wyrazéw tablic w pa-
migci, niezaleznego od szczegdtdw funkcjonowania konkretnych jezykéw programowania, w algoryt-
mach uzywane jest przechowywanie macierzy wierszami, w postaci tablic jednowymiarowych. Analiza
najbardziej wewnetrznej petli naiwnego algorytmu mnozenia macierzy w przypadku takiego sposobu
przechowywania:

for (k=0; k<N; k++) {
tmp += A[i*N + k] * B[k*N + 7]
}

prowadzi do wniosku, ze w kolejnych iteracjach petli, za kazdym razem z tablicy B pobierane sa wyrazy
odlegte o N (taki dostep z duzym skokiem pomiedzy kolejno odwiedzanymi elementami jest klasycznym
przyktadem braku lokalnosSci przestrzenne;j).

Pobranie pojedynczego wyrazu zawsze rozpoczyna si¢ od sprawdzenia odpowiedniego miejsca w
linii pamigci podrecznej, albo wyraz razem z calq linig znajduje si¢ juz w pamigci podrgcznej, albo cata
linia musi zosta¢ podmieniona. Brak lokalnosci przestrzennej algorytmu mnozenia macierzy oznacza,
dla odpowiednio duzych wartosci N, ze kolejno odwiedzane wyrazy w petli po k naleza do r6znych linii
cache, a dostgp do dowolnego wyrazu nastgpuje w innej iteracji petli po j niz dostgp do ktéregokol-
wiek z pozostatych wyrazéw w linii. Jest to odzwierciedlenie faktu, ze ré6zne wyrazy z linii znajduja
si¢ w innych kolumnach macierzy B i dostgp do jednego wyrazu nastgpuje, po przejéciu catej dlugo-
Sci kolumny (w petli po indeksie k). Inne wyrazy B w petli po k zajmuja miejsce w cache i w koficu
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powoduja usunigcie wczesniej pobranego wyrazu wraz z cata linig. W konsekwencji, przy pobieraniu do-
wolnego wyrazu B nastgpuje chybienie w pamigci podrgcznej i koniecznos$¢ przetadowania linii. Liczba
pobranych danych dla macierzy B, ktérej pojedynczy element jest odczytywany w kazdej z N2 iteracji
algorytmu, powinna zgodnie z kodem wynosi¢ N3, jednak w rzeczywistosci jest rtéwna N2 pomnozone
przez liczbe elementéw macierzy w pojedynczej linii pamigci podrgcznej (w praktyce najczesciej 8 dla
liczb podwdjnej precyzji).

Taka sytuacja powinna by¢ uznana za btad implementacji. Wprawdzie produkowany jest poprawny
wynik, jednak wydajnos¢ jest znaczaco zanizana przez brak lokalnoSci przestrzennej — w sytuacji kiedy
istnieja inne, rownie proste jak naiwna, wersje algorytmu, unikajace btedu braku lokalno$ci przestrzenne;j
dla macierzy B.

Istnienie lokalnoSci przestrzennej odniesien oznacza, ze w kolejnych iteracjach najbardziej we-
wnetrznej petli odczytywane i zapisywane powinny by¢é wyrazy przechowywane kolejno w pamigci.
W celu uzyskania tego efektu mozna wykorzystaé fakt, ze w oryginalnej postaci algorytmu mnozenia
macierzy, kolejnos¢ wykonywania petli jest dowolna, a wigc dopuszczalna jest optymalizacja polegajaca
na zamianie kolejnoSci petli (loop interchange).

Z postaci algorytmu widaé, ze dla macierzy przechowywanych wierszami, najbardziej wewnetrzng
powinna by¢ petla po indeksie j:

tmp = A[1*N + k];
for (J=0; J<N; J++){

Cl[i*N + j] += tmp » B[k*N + 7]
}

Ta wersja algorytmu zwyczajowo nazywana jest wersja “ikj”, w odréznieniu od naiwnej wersji “ijk”.
Implementacja “ikj” wymaga wczesniejszego wyzerowania wynikowej tablicy C, co jest operacja o
czasie zaniedbywalnie matym w stosunku do czasu realizacji mnozenia i w zwiazku z tym pomijana w
dalszych analizach.

Przeprowadzona optymalizacja powoduje, ze w dwéch wewnetrznych petlach algorytmu (po j i po k)
kazdy z wyrazéw B jest jednokrotnie pobierany z pamigci gtéwnej do pamigci podrgcznej, a nastgpnie
wykorzystany w obliczeniach (w odréznieniu od algorytmu naiwnego, gdzie kazdy wyraz byl pobierany
do cache wiele razy, a wykorzystany tylko raz). Implementacja likwiduje brak przestrzennej lokalnosci
odniesien i powoduje kilkukrotne zmniejszenie rozmiaru rzeczywistego transferu elementéw tablicy B.

Uruchomienie wersji ’ikj”, dla tych samych parametréw zadania testowego jak dla wersji "ijk”, daje
czas wykonania 7,99s i wydajnos¢ 4,36 Gflop/s , a wigc ponad siedmiokrotne skrécenie czasu obliczen i
zwigkszenie wydajnosci.

Wciaz jednak wyniki wydajnoSciowe sa znacznie nizsze niz maksymalna wydajnos$¢ przetwarza-
nia rdzenia. Przyczyna jest fakt, ze w najbardziej wewngtrznej petli ma miejsce 3N odniesienn do pa-
migci (dwa odczyty i jeden zapis), co w potaczeniu z jednym pobraniem bezposrednio przed petla i
N?2-krotnym wykonaniem petli prowadzi do liczby odniesier (3N 4 1)N2.

Gdyby zalozy¢, ze wszystkie odniesienia realizowane sa z pamigci DRAM (co jak pokaza dalsze
analizy zachodzi dla odpowiednio duzych wartoéci N), to wystepowanie tak duzej liczby odniesien,
zblizonej do liczby wykonywanych operacji arytmetycznych, w potaczeniu z tym, ze czas pojedynczego
odniesienia (nawet w przypadku optymalnym) jest znacznie dluzszy od czasu wykonania pojedynczej
operacji arytmetycznej, prowadzi do sytuacji, w ktdrej program wigkszo$¢ swojego czasu spedza na
realizacji dostgpéw do pamigci.

Przyczyna dla ktérej wszystkie dostgpy moga wymagac korzystania z pamigci DRAM jest fakt, ze
algorytm wprawdzie wykazuje juz lokalnos¢ przestrzenna, ale dla odpowiednio duzych wartosci IV, dla
ktérych pojedynczy wiersz tablicy nie miesci si¢ w pamigci podrgcznej ma praktycznie nieistniejaca
lokalno$¢ czasowq odniesien. Na przyktad dla macierzy B, kazdy wyraz jest pobrany raz w podwdjnej



110 ROZDZIAL 5. OPTYMALIZACJA KLASYCZNA I KOMPILATORY OPTYMALIZUJACE

j

BOO BOl1 BO2
B10 B1l1 Bl2
B20 B21 B22

Bkj

k J

_— _—

AQ00 AO1 A02 ... c00 C01 <co02

Al10 All Al2 ... Ccl0 Cl11 c12

A20 A21 RA22 ... c20 Cc21 c22

1 1

Aik Cij

Rysunek 5.2: Bloki w macierzach A, B i C wykorzystywane w optymalizacji cache blocking.

petli po ki po j. Jednak dla kolejnej iteracji petli po i i kazdego wyrazu B, mija zbyt duzo czasu, zbyt
wiele innych elementow jest pobieranych z pamigci, aby mégt pozostaé w pamigci podrecznej. W efekcie
w catym algorytmie kazdy wyraz tablicy B jest pobierany NN razy. Dotyczy to takze wyrazéw tablicy C.
Natomiast kazdy z wyrazéw tablicy A jest pobrany tylko raz, dla odpowiadajacej sobie pary indeksow i
1 k, a nastgpnie wykorzystany /N-krotnie, w catej petli po indeksie j.

Blokowanie ze wzgledu na pamigé podreczna

Prosta analiza przeprowadzona powyzej wskazuje, ze sposobem na zwigkszenie lokalnosci czasowej
w obliczeniach i zmniejszenie liczby dostgpdw do tablic w implementacji algorytmu mnozenia macierzy
moze by¢ technika gwarantujaca wielokrotne uzycie raz pobranego elementu z pamigci DRAM do pa-
migci podrgcznej (nasuwa si¢ tu podobiefistwo z optymalizacja register blocking, ktora jednak dotyczyta
wielokrotnego uzycia wartosci w rejestrach). Ze wzgledu na cel takiej techniki — optymalizacj¢ uzycia
pamigci podrecznej oraz sposob jej realizacji, polegajacy na grupowaniu wyrazo6w macierzy w bloki i
tworzenie krétkich petli przebiegajacych po wyrazach w bloku, technika ta nazywana jest blokowaniem
ze wzgledu na pamigC podreczna (cache blocking).

W algorytmie “’ikj” najbardziej wewnetrzna petla jest petla po indeksie j odpowiadajaca wierszowi
macierzy B i wierszowi macierzy C'. Pierwszym krokiem analizy moze by¢ rozwazenie wielokrotnego
uzycia wyrazéw macierzy B. Bez utraty ogdélnosci, rozwazania mozna prowadzi¢ dla wyrazu Bg. Po-
mocna jest takze ilustracja algorytmu na rys.

Wyraz By pobierany jest dla konkretnej wartoSci indeksu i, ktora takze, podobnie jak indeksy k i
J» przyktadowo mozna przyjaé¢ réwna 0. Wyraz By po pomnozeniu przez Aoy dodawany jest do wy-
razu Cg, po czym petla po indeksie j przechodzi do sasiedniego wyrazu By;. Dla odpowiednio duzych
warto$ci N, kolejno pobierane wartosci By;, (j = 0,1, ..., N — 1) spowoduja usunigcie z pamigci pod-
regcznej wyrazu Bgg. Aby temu zapobiec i uzyska¢ wtasciwa lokalno$¢ czasowa algorytmu, petle po
indeksie j nalezy w pewnym momencie przerwaé (np. dla wartosci oznaczanej jako BLS) i powrdci¢ do
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obliczen korzystajacych z wyrazu Bgy. Wyraz ten uczestniczy w obliczeniach dla innych indekséw i,
np. dla indeksu 1, kiedy mnozony jest przez wyraz A1g, a uzyskany iloczyn dodawany jest do wyrazu
C1p. Oznacza to, ze zmiana indeksu i musi nastapi¢ przed kontynuacja petli po indeksie j. Powyzsze
modyfikacje realizuje nastgpujacy kod:

for (j=0; Jj<N; J+=BLS) {
for (k=0; k<N; k++) {
for (i=0; i<N; 1i++) {
tmp = A[i*N + k];
for(jj=7j; JJ<3j+BLS; jj++){
C[i*N + jj] += tmp * B[k*N + J7]
Py

Oryginalna petla po indeksie j rozbita jest na petle wewnatrz pewnego bloku wyrazéw w wierszach ma-
cierzy C'i B, z indeksem jj, oraz petle po indeksie j, przebiegajaca po poczatkach kolejnych blokéw. Dla
utatwienia algorytm zaktada, ze wymiar N jest wielokrotno$cia wymiaru bloku BLS. Zatozenie powyz-
sze jest stosowane w dalszym ciagu analizy dla wszystkich petli (w innym przypadku nalezy rozwazy¢
dodatkowe ograniczenia indeksow petli, tak aby nie przekraczaty wartosci N).

Otrzymany algorytm ma jedna, podstawowa wadg. Analizujac uzycie wyrazu Agg (choé dotyczy
to kazdego wyrazu macierzy A), mozna zaobserwowac, ze po jego pobraniu i jednorazowym uzyciu,
zostanie on usunigty z pamigci podrgcznej dla pewnej, odpowiednio duzej, wartosci indeksu i (na skutek
zastapienia przez wyrazy z innych wierszy — indeks i przebiega po kolejnych wierszach w kolumnie
macierzy A). Co wigcej, w algorytmie pojawia si¢ brak lokalnosci przestrzennej dla wyrazéw macierzy
A. Wyrazy pobrane do linii pamigci podrgcznej wraz z Agg sa usuwane z cache, zanim zostang uzyte (na
skutek usunigcia linii z pamigci podrgcznej po to, aby zrobi¢ miejsce dla innych wyrazéw z pierwszej
kolumny A).

Dzieje si¢ tak dla kazdego wyrazu macierzy A. Kiedy w algorytmie odczytywana jest jego wartosc,
pobierana jest cata linia pamigci podrgcznej. Linia ta jest potem usuwana, zanim jakikolwiek inny wyraz
z linii zostanie uzyty. Ten brak lokalnoSci przestrzennej wynika z faktu, ze petla po indeksie k, jest
zewngetrzna wzgledem petli po indeksie i. W celu przywrdécenia lokalnosci przestrzennej, petla po k
powinna by¢ wewnetrzna w stosunku do petli po i, tak jak jest to pokazane w kodzie ponize;j:

for (3=0; J<N; Jj+=BLS) {
for (i=0; 1i<N; 1i++){
for (k=0; k<N; k++) {
tmp = A[ixN + k];
for (jj=7j; JI<I+BLS; Ji++){
Cl[i*N + Jj] += tmp * B[k*N + J7]
Py o

W efekcie jednak znika wielokrotne wykorzystanie wyrazow macierzy B (np. wyraz By po uzyciu dla
pewnego indeksu i jest usuwany z pamigci podrgcznej przez wyrazy dla kolejnych indekséw k). Rozwia-
zaniem moze by¢ umieszczenie wewnatrz kazdej iteracji petli po indeksie k, krétkiej petli po wierszach
macierzy A (w kodzie ponizej jest to petla po indeksie ii, o liczbie iteracji BLS) oraz pozostawienie na
zewnatrz petli po & petli po poczatkach blokéw, ze wzgledu na indeks i:

for (3=0; J<N; Jj+=BLS) {
for (i=0; 1<N; i+=BLS) {
for (k=0; k<N; k++) {
for(ii=i; 1i<i+BLS; ii++) {
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tmp = A[1iixN + k];
for(3j=3; JJI<Jj+BLS; Jj++){
C[ii*N + jj] += tmp * B[k*N + Fj];
Py oo}

W efekcie kazdy pobrany wyraz macierzy B (np. Bgg) jest wykorzystany dla sekwencji indekséw ii,
ale nie jest usuwany z cache, gdyz petla jest krétka i pobieranie wyrazéw w kolumnach macierzy A i
C' nie wymusi usunigcia z pamigci podrgcznej wyrazu macierzy B. Podobnie kazdy pobrany wyraz A
(np. Agp) nie zostanie usunigty z cache przez pozostate wyrazy w kolumnie (bo petla przebiega tylko
przez fragment kolumny) i pobrane razem z nim elementy wiersza macierzy A, w momencie kiedy bgda
uzywane w algorytmie dla kolejnych indekséw k, zostang pobrane juz z pamigci podreczne;.

Ostatecznie, uzyskany kod jest dobrze ilustrowany przez rysunek [5.1] Podwdjna wewnetrzna petla
po indeksach ii i jj oznacza jednokrotng modyfikacje wszystkich wyrazéw w pewnym dwuwymiarowym
bloku elementéw macierzy C' (na rysunku oznaczonym kolorem zéttym, parametr BLS z algorytmu od-
powiada oznaczeniu BLOCK_SIZE na rysunku). Uczestnicza w tej modyfikacji elementy jednowymia-
rowego bloku wyrazéw w pojedynczej kolumnie macierzy A oraz jednowymiarowego bloku wyrazéw
w wierszu macierzy B. Po aktualizacji bloku macierzy C' zmienia si¢ indeks k i nastgpuje aktualizacja
tego samego bloku, tym razem z udziatem wyrazéw z kolejnej kolumny macierzy A i kolejnego wiersza
macierzy B. Po zakorniczeniu petli po indeksie k, wszystkie wyrazy w bloku macierzy C' sa ostatecznie
obliczone i algorytm przechodzi do kolejnego bloku macierzy C, dla innej pary indeksoéw i1 j.

Analiza dziatania algorytmu krok po kroku pozwala na oszacowanie liczby pobran z pamigci DRAM
do pamigci podrgcznej dla kazdej z macierzy (zaktadajac dla uproszczenia, ze w pamigci podrecznej
mieszcza si¢ dwuwymiarowe bloki o rozmiarze BLSXBLS dla wszystkich trzech macierzy).

Dla macierzy C' mozna rozpoczaé od oszacowania dla pojedynczej pary indekséw i i j, a wigc po-
jedynczego bloku o wymiarach BLSXBLS. Dla pierwszej iteracji petli po indeksie k (k = 0), kazdy
wyraz bloku jest uaktualniany w podwdjnej petli po indeksach ii i jj. Zaktadajac, ze pozostaje w pamigci
podrecznej w trakcie wykonywania obu petli, jest on nastgpnie uaktualniany (ponownie uzywany) dla
kolejnych iteracji petli po k. W efekcie kazdy wyraz jest ponownie wykorzystywany N razy (dla wszyst-
kich iteracji petli po k), a wigc ostatecznie jest tylko raz odczytywany z DRAM i raz zapisywany do
DRAM. Liczba dostepéw do wyrazéw calej macierzy C' w algorytmie wynosi wiec N2 odczytéw i N2
Zapisow.

Analizujac pobrania wyrazéw tablic A i B ponownie mozna, bez utraty ogélnosci rozwazan, sku-
pi¢ uwage na poczatkowych wyrazach tablic i analizowac dostgpy dla pojedynczej pary indekséw i1 j
(pojedynczego bloku macierzy C).

Dla indekséw k=0 oraz ii=0 do zmiennej tmp pobierany jest element Agg. Element ten jest wykorzy-
stywany BLS razy, we wszystkich iteracjach petli po indeksie jj. Zaktadajac odpowiednio mata wartos¢
BLS (doktadny wymagany rozmiar tych blokéw moze zaleze¢ od strategii podmiany linii w pamigci pod-
rgcznej stosowanej przez rdzen) element ten pozostaje w pamigci podrgcznej dla nastgpnej iteracji petli
po indeksie k. Nie jest on w niej uzyty, jednak wykorzystany zostaje pobrany wraz z nim sasiedni ele-
ment z linii pamigci podrgcznej. Tym samym kazdy element A jest pobrany raz (albo na skutek dostgpu
do tego elementu w algorytmie, albo na skutek dostgpu do elementu z tej same;j linii pamigci podrgcznej)
i nastgpnie wykorzystany BLS razy. Wyraz ten jest pobierany dla kazdej iteracji petli po indeksie j (dla
kazdego nowego bloku kolumn macierzy C). Liczba tych iteracji wynosi N/BLS, stad kazdy wyraz A
pobierany jest N/BLS razy. W efekcie liczba dostgpéw (wytacznie odczyty) do wszystkich wyrazéw
macierzy A w algorytmie wynosi N3/BLS.

Analiza dla macierzy B przebiega podobnie. Pojedynczy wyraz (dla pary indekséw £ i jj) jest wyko-
rzystywany BLS razy, dla wszystkich iteracji petli po indeksie ii (czyli dla pewnego fragmentu kolumny
macierzy A i kolumny macierzy C). Wyraz ten jest pobierany dla kazdej z N/BLS iteracji petli po
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indeksie i. W konsekwencji ostateczna liczba dostgpéw (odczytéw) dla wszystkich wyrazéw macierzy
B w catym algorytmie wynosi N3/BLS.

Jesli wartosci parametru BLS siggaja kilkudziesigciu (co wciaz moze gwarantowaé mieszczenie si¢
wszystkich wymaganych blokéw nawet w malej pamigci podrecznej L1), oznacza to kilkudziesigcio-
krotnie mniejsza liczbg dostgpéw do wolniejszych pamigci bardziej odlegtych od potokéw przetwarzania
(pamigci podrecznych wyzszych pozioméw, a w ostatecznosci pamigci DRAM), w stosunku do imple-
mentacji pozbawionych cache blocking. W efekcie czas dostgpéw do hierarchii pamigci moze zostac
skrécony kilkudziesigciokrotnie i by¢ zblizony do czasu wykonywania operacji arytmetycznych, a czas
wykonania calego kodu moze sta¢ si¢ znaczaco krétszy i blizszy optymalnemu.

Reczna wektoryzacja kodu

Otrzymany kod moze by¢ dalej optymalizowany, np. mozliwe jest zastosowanie register blocking i
wektoryzacji. Zastosowanie wektoryzacji mozna przeSledzi¢ dla ostatniej implementacji, a doktadniej
dla najbardziej wewngtrznej petli po indeksie jj:

tmp = A[iixN + k];
for (jj=7j; JI<I+BLS; Ji++) {

C[iixN + jj] += tmp * B[k*N + jj]
}

Mozliwe jest zdanie si¢ na wektoryzacj¢ automatyczng, realizowang przez kompilator. Mozliwe jest
takze zastosowanie funkcji wewngtrznych kompilatora (compiler intrinsics) i rgczna wektoryzacja. Uzy-
cie funkcji wewnetrznych wymaga wiaczenia do plikéw kodu Zrédtowego odpowiednich plikéw nagtow-
kowych i uzycia odpowiedniego kompilatora. Obie rodziny wykorzystywanych w ksigzce kompilatoréw:
GNU (gcce) i firmy Intel (icc 1 icx) wspieraja uzycie funkcji wewnetrznych.

Pelne oméwienie tematyki funkcji wewnetrznych lezy poza zakresem tematyki niniejszej ksiazki. Je-
dynymi omawianymi przyktadami s zastosowania w kodzie Zrédtowym C/C++ funkcji wewngtrznych,
odpowiadajacych pojedynczym rozkazom wektorowym ze zbioru rozkazéw AVX2, bedacego jednym z
rozszerzen listy rozkazéw mikroprocesoréw rodziny x86. W tym zastosowaniu funkcje wewngtrzne sa
prostym sposobem umieszczania w kodzie Zrédlowym wstawek asemblera stuzacych recznej wektory-
zacji kodu.

Dla rozwazanego fragmentu kodu przyktadowa rgczna wektoryzacja ma postac:

__m256d v_a = _mm256_broadcast_sd (&A[11+xN+k]);

for (jj=3j; JJ<j+BLS; Jj+=4) {
__m256d v_c = _mm256_load_pd (&C[1iixN+73731);
__m256d v_b = _mm256_load_pd (&B[k*N+3]j]);
v_c = _mm256_fmadd_pd(v_a, v_b, v_c);
_mm256_store_pd(&C[ii*xN+jj], v_c);

}

Przyktad stosuje specjalny typ zmiennych (___m256d) odpowiadajacy 256-bitowym rejestrom wekto-
rowym, wykorzystywanym w kodzie do przechowywania spakowanych zmiennych podwdéjnej precyzji
(cztery zmienne na czterech réznych pozycjach).

Pierwsza uzyta funkcja wewnetrzna _mm256_broadcast_sd powoduje umieszczenie na wszyst-
kich czterech pozycjach w rejestrze v_a pojedynczej zmiennej o indeksie ii*N+k z tablicy A.

Nastgpnie w petli po indeksie jj, rozwinigtej o czynnik 4, wykonywane sa w kazdej iteracji
operacje dla czterech kolejnych elementéw w wierszach tablic C' i B. Najpierw, za pomoca funk-
cji _mm256_load_pd, cztery kolejne elementy C' pakowane sa do rejestru v_c, a cztery kolejne
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elementy B do rejestru v_lb. Nastepnie dla rejestrow v_a, v_b i v_c wykonywana jest funkcja
_mm256_ fmadd_pd, z zapisem wyniku ponownie do rejestru v_c. Odpowiada to bezposrednio wy-
konaniu linijki

C[ii*N + 331 += tmp * B[k*N + 7]

z kodu przed wektoryzacja, dla czterech kolejnych iteracji, z uzyciem operacji fina.

Ostatnia linijka w petli dokonuje zapisu obliczonych zaktualizowanych wartosci tablicy C' w odpo-
wiednie miejsca w pamigci.

Analiza asemblera

Analiza asemblera jest traktowana w ksiazce jako jeden z najwazniejszych etapéw badania wydajno-
Sci. Przeprowadzone w niniejszym rozdziale badanie dla mnozenia macierz-macierz pokazuje korzysci
Z jej stosowania oraz istotne ograniczenia.

Pierwsza z badanych implementacji jest realizacja naiwna “ijk”, nas§ladujaca wiernie wzor matema-
tyczny. Kod asemblera uzyskany dla najbardziej wewnetrznej petli kodu Zrédtowego, przez kompilacje za
pomoca gcc ze standardowymi uzywanymi w ksigzce dla algorytmu mnozenia macierz-macierz opcjami
-03 -march=core-avx2, ma postac:

.L4:
vmovsd (%rax), $%$xmm2
addg $8, %rax
vimadd231lsd (%rdx), %$xmm2, $%$xmmO
addg %rcx, %rdx
cmpg %$rax, %$rsi
jne .L4

Zwraca uwage kilka faktéw zwigzanych z kodem. Nie sa uzywane wektorowe rejestry 256-bitowe, a re-
jestry 128-bitowe wykorzystywane sa tylko dla wartosci skalarnych. Swiadczy to o niemoznosci wekto-
ryzacji wykonania. Najprawdopodobniej przyczyna tego jest brak lokalnosci przestrzennej w dostgpach
do tablicy B i uzycie operacji fma z wartoscig z tablicy B jako argumentem. Sposéb obliczenia adresu
tej wartoSci jest drugim istotnym aspektem kodu. Adres przechowywany jest w rejestrze rdx, ktérego
zawarto$¢ jest zwigkszana w kazdej iteracji o zawarto$¢ rejestru rcx. Sugeruje to, ze skok pomigdzy
elementami B w kolejnych iteracjach petli nie jest mata, stata wartosScia, ale ze zalezy od parametrow
zadania (w tym przypadku wymiaru macierzy N). To zwiastuje istotne wydtuzenie czasu wykonania
programu.

Podobnych probleméw z wykonaniem nie sugeruje postaé asemblera (takze dla najbardziej we-
whnetrznej petli implementacji) uzyskana dla wersji “ikj”:

.L10:
vmovupd (%rsi, %$rax), Symm0
vimadd213pd (%rdx, $rax), Symml, 3%ymmO
vmovupd %ymm0O, (%rdx,%$rax)
addg $32, %rax
cmpg s$rl4, 3%rax

jne .L10
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Kod jest efektywnie zwektoryzowany, w kazdej iteracji pobierane sa elementy tablic wypelniajace
wszystkie 256 bitow rejestrow wektorowych ymm, a operacja wykorzystuje optymalny rozkaz wekto-
rowy fma (w ksiazce nie sg analizowane réznice miedzy rozmaitymi szczegétowymi wariantami ope-
racji fma). Skok w adresach danych pobieranych w kazdej z iteracji jest jawnie ustalony ns 32 bajty,
dodawane do zawartosci rejestru rax, uzywanego w adresowaniu posrednim obu tablic B i C.

Ograniczenia analizy z wykorzystaniem kodu asemblera pokazuje jego posta¢ dla implementacji z
optymalizacja cache blocking:

.L5:
vmovupd (%rsi, %$rax), Symml
vimadd213pd (%rdx, %$rax), S$ymmO, %ymml
vmovupd %$ymml, (%rdx,%rax)
addg $32, %$rax
cmpg Srcx, %rax

jne .L5

Postaé ta praktycznie nie r6zni si¢ od postaci bez cache blocking (poza drobnymi zmianami uzytych
rejestrow). Zaobserwowanie réznicy dla catego algorytmu, migdzy wersja bez optymalizacji i wersja
z cache blocking, wymaga zbadania kodu asemblera dla pozostatych petli implementacji. Jest to do-
datkowo utrudniane przez zastosowanie przez kompilator, koniecznej w przypadku wektoryzacji, opty-
malizacji rozwinigcia petli, ktéra wprowadza dodatkowe bloki asemblera, dla przypadku liczby iteracji
niepodzielnej przez czynnik rozwinigcia petli.

Podobny do powyzszego kodu otrzymanego poprzez wektoryzacje automatyczna, jest kod asemblera
najbardziej wewngtrznej petli implementacji dla wersji z zastosowana reczna wektoryzacja:

.L4:
vmovapd (%rdx), %SymmO
vimadd21l3pd (%$rax), Symml, S$ymmO
addg $32, %rax
addg $32, %rdx
vmovapd %$ymm0O, -32 (%rax)
cmpqg %$rax, %rcx

jne .L4

Poza uzyciem innych wariantéw rozkazéw wektorowych oraz drobnymi réznicami w obliczaniu adre-
sow, wersje kodu asemblera pozostaja w istocie takie same. Sposéb uzycia pamigci podrgcznych nie
przejawia si¢ w czytelny sposéb w kodzie asemblera. W celu badania ewentualnych réznic w wydaj-
noSci wykonania zwigzanych z uzyciem pamigci podrgcznych, konieczne jest uzycie innych technik i
narzedzi. Zostang one pokazane po przedstawieniu jeszcze kilku innych mozliwosci modyfikacji kodu
Zrédtowego.

Dalsze optymalizacje

Wersja kodu z optymalizacja cache blocking moze by¢ punktem wyjscia dalszych modyfikacji. W
tym celu mozna przedstawié ja w lekko zmienionej postaci (uzywanej dalej jako podstawowa implemen-
tacja), dla ktérej jednak obliczenia przebiegaja w spos6b prawie identyczny. Modyfikacje polegaja na
zamianie kolejno$ci petli po indeksach i i j oraz rozbiciu petli po indeksie k na dwie petle (podobnie jak
to zostato zrobione dla petli po indeksach i oraz j) wraz z zamiana kolejnoSci petli po ii i kk:

for (i=0; 1i<N; i+=BLS) {
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for (J=0; Jj<N; J+=BLS) {
for (k=0; k<N; k+=BLS) {

for (ii=i; 1i<i+BLS; ii++){
for (kk=k; kk<k+BLS; kk++) {
for(3J=3J; JJ<J+BLS; JJ++){

C[ii#N + 331 += A[iisN + kk] * B[kk*N + j7]
Py oy or b}

Sposéb zapisu kodu (m.in. rezygnacja ze zmiennej tmp) ma na celu pokazanie, ze mozliwe jest
rozbicie potrdjnej petli z oryginalnego kodu (”ijk” lub ”ikj”) na zewnetrzna potréjna petle po dwuwy-
miarowych blokach wszystkich trzech macierzy A, B i C oraz wewngtrzng potréjna petle po wyrazach
w blokach. Analiza kodu pokazuje, ze dla kazdej z potréjnych petli kolejnosé petli sktadowych jest bez
znaczenia dla poprawnosci wyniku (cho¢ kazda kolejno$¢ z duzym prawdopodobienstwem prowadzi do
innej wydajnoS$ci obliczef).

Przedstawiona wersja jest uzywana w testach wydajnosci prezentowanych w ksiazce, ze wzgledu na
uzyskana w przeprowadzonych eksperymentach wyzsza wydajno$¢ w poréwnaniu do innych mozliwych
wariantéw (z inna kolejnoscia petli). R6znice w wydajnosci nie sa duze (siggaja kilkunastu procent) a
ich przyczyny tkwia w szczegdtach realizacji przez mikroprocesor kodu, ktéry po optymalizacji staje si¢
skomplikowany, powodujac zlozone wykorzystanie catej hierarchii pamigci podrecznych oraz pamigci
podrgcznej tablicy stron (TLB).

Sposéb wprowadzenia optymalizacji cache blocking do oryginalnego kodu wskazuje, ze mozliwe
jest ponowienie calej operacji i dalsze rozbicie wewngtrznej potréjnej petle na potréjna petle po pew-
nych blokach (tym razem o rozmiarach mniejszych od BLS) w potaczeniu z potrdjna petla po wnetrzach
uzyskanych matych blokéw.

W taki sposéb mozna przeprowadzaé optymalizacje cache blocking dla pamigci podrgcznych réz-
nych pozioméw, gdzie bloki maja rozmiary dobrane tak aby duze bloki miescity si¢ w wigkszej pamigci,
dalszej od potokéw przetwarzania, a mniejsze bloki w mniejszej pamigci podrgcznej, blizszej potokom
przetwarzania. Dodawszy do tego fakt, ze hierarchia pamigci podrgcznych moze obejmowaé trzy po-
ziomy, a wymiary blokéw dla petli po indeksach odpowiadajacych kierunkom i, j i K mogg by¢ rézne,
daje to ogromna liczbe, co najmniej kilkuset wariantéw optymalizacji. Wyb6r pomigdzy nimi jest trudny
z czysto teoretycznego punktu widzenia (zwazywszy na poziom ztozonosci funkcjonowania pamigci
podrecznych, szeroko omawiany w poprzednich rozdziatach ksiazki).

Stosowanym w praktyce rozwiazaniem jest przeprowadzanie, dla kazdego wariantu architektury
rdzenia i calego mikroprocesora, szeregu eksperymentéw dla zestawu réznych wartosSci parametréw
wptywajacych na wydajnos¢ obliczen, tworzacych tzw. przestrzen parametrow (parameter space). Prze-
strzefi ta jest przestrzenia dyskretna (parametry maja wartosci catkowite) i jednym z rozwigzan jest wy-
konanie eksperymentéw dla wszystkich punktéw przestrzeni. Nawet ograniczajac badania do zbioru
wartoSci parametrow o teoretycznie najwigkszym prawdopodobienstwie uzyskania wysokiej wydajnosci
obliczen, moze to prowadzi¢ do bardzo duzej liczby eksperymentéw. Z tego wzgledu czesto stosuje si¢
ograniczenie zbioru punktéw w przestrzeni wartoSci parametréw do pewnego podzbioru, okreslonego
heurystycznie lub np. postugujac si¢ technikami sztucznej inteligencji.

Przyktadem relatywnie prostego wielopoziomowego blokowania obliczen jest dodanie do optyma-
lizacji cache blocking optymalizacji register blocking. Ponizej przedstawiony jest kod, w ktérym za-
stosowano cache blocking, dla kwadratowych blokéw o rozmiarze BLSXBLS, oraz register blocking, dla
blokéw o rozmiarze 4x4. Rozmiar blokéw dla register blocking jest dobrany tak, aby umozliwi¢ wektory-
zacje. Kod przedstawia jawne zastosowanie wektoryzacji za pomoca funkcji wewnetrznych kompilatora
(compiler intrinsics).
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Optymalizacja polega na wielokrotnym uzyciu tego samego schematu co przedstawiony wczesniej

for (i=0; i<N; 1 +=BLS) {

for (3=0; j<N; j+=BLS) {
for (k=0; k<N; k+=BLS) {

for(ii=1i;1i<i+BLS;ii+=4) {
for (kk=k; kk<k+BLS; kk+=4) {
for (Jjj=J;Jj<Jj+BLS; jj+=4) {

__m256d v_cll1
_ _m256d v_c21
__m256d v_c31
__m256d v_c4l

_mm256_load_pd
_mm256_load_pd
_mm256_load_pd
_mm256_load_pd

(
(
(
(

_ m256d v_all
__m256d v_aZ2l
__m256d v_a3l
_ m256d v_a4l

_mm256_broadcas
_mm256_broadcas
_mm256_broadcas
_mm256_broadcas

__mz256d v_bll =

22 22 22
Q Q Q Q

(
[
[
[

t _sd
t_sd
t_sd
t_sd

—~ o~ o~ —~

R &2 & &
SR VR e}

Q2 R 2
[AS AV O e}

dla pojedynczej wartosci z macierzy A i dwdch czteroelementowych wektoréw w wierszach macierzy
B i C. Tym razem rozwazany jest blok 4x4 macierzy A i takie same bloki macierzy B i C. Kod
przedstawia wektoryzacje¢ dla dwéch kolumn w bloku macierzy A oraz dwéch wektoréw (wierszy) w
bloku macierzy B uczestniczacych w modyfikacji calego bloku macierzy C'. Obliczenia dla pozostatych
kolumn bloku A i wierszy bloku B przebiegaja w sposéb analogiczny:

1ixN+37371);

(1i41)i*N+7373]1);
(1142) *N+331) ;
(11i43) *N+3731) ;

[11*N+kk]) ;
[(1ii+1) ixN+kk]);
[ (1i4+2) *N+kk]) ;
[ (114+3) *xN+kk]);

_mm256_load_pd (&b [kk*N+3jj]);

v_cll);

v_c2l);

v_c31l);

v_cdl);

[11i*N+ (kk+1)]);
[(1i4+1)1i#N+(kk+1)1);
[ (114+2) *N+ (kk+1) 1) ;
[ (1i43) *N+ (kk+1)1]);

v_cll

4

v_c31

4

v_cll = _mm256_fmadd_pd(v_all, v_Dbll,
v_c2l = _mm256_fmadd_pd(v_a2l, v_bll,
v_c3l = _mm256_fmadd_pd(v_a31l, v_bll,
v_c4l = _mm256_fmadd_pd(v_a4l, v_bll,
_m256d v_al2 = _mm256_broadcast_sd/(
_ m256d v_a22 = _mm256_broadcast_sd(
_ m256d v_a32 = _mm256_broadcast_sd/(
_ m256d v_a4d42 = _mm256_broadcast_sd/(
_ m256d v_b21 = _mm256_load_pd(&b[ (kk+1)«N+3j]1);
v_cll = _mm256_fmadd_pd(v_al2, v_b21,
v_c2l = _mm256_fmadd_pd(v_a22, v_Db21,
v_c3l = _mm256_fmadd_pd(v_a32, v_b21,
v_cd4l = _mm256_fmadd_pd(v_a42, v_b21,

)
v_c21);

)

)

v_c4dl

14

// podobnie dla kolejnych kolumn w bloku macierzy A

// i wierszy w bloku macierzy B
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_mm256_store_pd iin+j31, v_cll);

(&c| '
_mm256_store_pd(&c[iiln+jj], v_c21l);
_mm256_store_pd(&c[ii2n+jj], v_c31);
_mm256_store_pd(&c[ii3n+jj], v_c4dl);

Eksperymenty obliczeniowe i analiza wykonania

Eksperymenty obliczeniowe przedstawione w niniejszym punkcie dotycza kilku wybranych imple-
mentacji algorytmu mnozenia macierzy z omawianymi dotychczas optymalizacjami. Wszystkie ekspe-
rymenty przeprowadzone zostaty na standardowo uzywanej w ksigzce platformie testowej (Intel Core i-7
4790 z kompilatorem gcch]) dla macierzy kwadratowych o rozmiarze 2592x2592 (rozmiar ten pozwalat
na przeprowadzenie szeregu eksperymentéw dla ré6znych rozmiaréw blokéw w optymalizacjach cache
blocking i register blocking, przy zachowaniu upraszczajacego zatozenia, ze wymiar macierzy jest wie-
lokrotno$cia wymiaru blokéw). Wyniki wydajno$ciowe eksperymentow przedstawione sa w tabeli

Kolejne kolumny tabeli zawieraja wyniki wydajnosciowe, a kolejne wiersze odpowiadaja kolejnym
wariantom kodu. W pierwszej kolumnie znajduje si¢ opis wariantu implementacji, w drugiej czas wyko-
nania funkcji mnozenia macierz-macierz, a w trzeciej obliczona na podstawie liczby operacji zmienno-
przecinkowych i czasu wykonania wydajnos¢ w Gflop/s.

Czwarta i pigta kolumna zawieraja liczby zdarzefi chybienia w pamigci podrecznej L1. W czwartej
podane sa wyniki uzyskane w symulacji cachegrind/valgrind, a w piatej wyniki raportowane przez funk-
cje z biblioteki PAPI dla zdarzenia L1D_REPLACEMENT. Wyniki zwracane przez liczniki sprzgtowe,
przekraczajace (czasem znaczaco) liczby podawane przez cachegrind, mozna prébowaé ttumaczy¢, jak
to juz byto wczesniej wskazywane przy analizie implementacji algorytmu mnozenia macierz-wektor,
wplywem mechanizméw nieuwzglednianych w modelu cachegrind, takich jak np. wyrafinowane stra-
tegie podmiany linii lub pobierania z wyprzedzeniem (prefetching). Dla dalszej analizy i modelowania,
wyniki cachegrind traktowane sa jako minimalne wartosci dla danego zdarzenia, a wyniki PAPI jako
wskazédwka mozliwych odchylen w trakcie rzeczywistej realizacji obliczen.

W podobny sposéb, jako wskazéwka dotyczaca rzeczywistego przebiegu obliczen, rzad wielkosci
dla analizowanego zdarzenia, a nie jako konkretna wartos¢, traktowane sa przedstawione w kolumnie
sz6stej wyniki zliczania zdarzenia L2_LINES_IN.ALL, zwracane przez PAPI. Liczby te traktowane sa
jako odpowiadajace chybieniom w pamigci L2 i transferom danych z pamigci L3.

Ostatnia kolumna w tabeli zawiera podawane przez cachegrind liczby chybiefi w pamigci L3, z zato-
zenia odpowiadajace pobraniom linii pamigci podrgcznej z pamigci DRAM. Dla tej operacji, podobnie
jak w omawianym wczesniej przypadku mnozenia macierz-wektor, nie sa wykorzystywane zdarzenia
sprzgtowe. Ztozono$¢ pobierania z pamigci, rozmaito$¢ zwigzanych z tym zdarzen sprzgtowych, trudno-
Sci w niezawodnym zliczaniu wykonywanych poza rdzeniem operacji, powoduja niemozno$¢ znalezie-
nia odpowiednich, wiarygodnych i umozliwiajacych jednoznaczng interpretacje parametréw zwracanych
przez liczniki sprzetowe.

Dane z tabeli nalezy interpretowaé w §wietle charakterystyki zadania testowego. Liczba wszystkich
iteracji algorytmu dla przyjetego wymiaru macierzy N = 2592 wynosi 17414258688 (w przyjetej w
tabeli[5.I|konwencji wyrazania warto$ci w milionach — 17414), natomiast liczba operacji arytmetycznych
jest réowna 2 x N3 ~ 34828 milion6w.

Pierwsza testowang implementacja jest implementacja naiwna, “ijk”. Jak widac z tabeli [5.1] liczba
chybien w pamigci podrecznej L1 dla tej implementacji przekracza liczbg iteracji algorytmu. Potwierdza
to wczesniejsza analizg, prowadzaca do wniosku, ze dla samej tylko tablicy B chybienie nastgpuje w

"W dodatku ?? znajduja si¢ wyniki dla mikroprocesora Intel Core i7-9700KF.
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Implementacja Czas | Wydajnoé¢ | Liczba chybienn | L. chybier | L. chybien
[s] [Gflop/s] L1 [10] L2[10] | L3[109]
cgrind | PAPI PAPI cgrind
naiwna, "ijk” 59,09 0,59 | 18024 | 18026 17 971 2178
poprawna, “ikj” 7,99 436 | 4354 | 3944 2168 2178
cache blocking - 48 2,38 14,65 149 235 94 47
cache blocking - 48+432 2,02 17,24 113 187 113 11
cache blocking - 48 + 4x12x4 1,22 28,51 190 244 92 47
c. blocking - 48+432 + 4x12x4 | 091 38,16 190 243 96 11

Tablica 5.1: Parametry wykonania na pojedynczym rdzeniu mikroprocesora Intel Core 17-4790 dla kom-
pilatora gcc z opcjami -O3 -march=core-avx2 oraz r6znych implementacji algorytmu mnozenia macierz-
macierz.

kazdej iteracji. Wysoka liczba chybien w L2, praktycznie taka sama jak w L1, wskazuje na nie miesz-
czenie si¢ odpowiedniej liczby wierszy macierzy w pamigci podrecznej L2. W efekcie kazde chybienie
w L1 jest chybieniem w L2. Inaczej jest z pamigcia L3, na skutek jej odpowiednio duzego rozmiaru, wy-
starczajacego do pomieszczenia wielu wierszy kazdej z macierzy, liczba chybien jest znacznie mniejsza
nizdlaL1iL2.

W przypadku implementacji “’ikj” sytuacja zmienia si¢ diametralnie dla pamigci podrgcznych bliz-
szych potokom przetwarzania. Odzyskanie lokalnoSci przestrzennej dla tablicy B, powinno samo w
sobie zmniejszy¢ liczbe chybieit w L1 o§miokrotnie (zamiast chybienia w kazdej iteracji jak dla "ijk”,
dla 8 wartosci z B w jednej linii L1 wystgpuje tylko jedno chybienie). Catkowita liczba chybiefi w L1
obliczona przez cachegrind jest prawie dokltadnie réwna podwojonej liczbie iteracji podzielonej przez
8 (co 8 iteracji dwa chybienia — jedno dla tablicy C'i jedno dla B). Zblizony do tej wartosci jest wy-
nik zliczania zdarzefi podawany przez funkcje biblioteki PAPI, co §wiadczy o “naturalnym” przebiegu
obliczen, kiedy rzeczywista praca sprzg¢tu odpowiada modelowi teoretycznemu.

Podobnie jak dla L1, takze liczby chybiefi w L2 i L3 dla algorytmu “ikj”, zwracane przez narzgedzia
badania wydajnosci, pozwalaja na prosta interpretacj¢ teoretyczna. W najbardziej wewnetrznej petli po
indeksie j odwiedzany jest pojedynczy wiersz tablicy B (co generuje, dzigki lokalnoSci przestrzennej,
chybienie w co 6smej iteracji). W kolejnych iteracjach srodkowej petli po indeksie k£ odczytywane sa
pozostale wiersze tablicy. Ze wzgledu na fakt, zZe cala tablica nie miesci si¢ nawet w duzej pamigci L3,
na zakoniczenie petli po k w pamigci podrgcznej nie ma juz pierwszych wierszy B. Kiedy algorytm prze-
chodzi do kolejnej iteracji najbardziej zewnetrznej petli po indeksie i i do obliczen potrzebne sa pierwsze
wiersze B, musza by¢ pobrane z pamigci DRAM. Tak wigc dla kazdej iteracji petli po i (wymagajacej
odczytu catej macierzy) wystepuje chybienie w kazdym wierszu B (kazdej iteracji po k) i w co 6smej
iteracji po j (co 6smym wyrazie w wierszu). Liczba chybien dla tablicy B powinna wigc by¢ réwna
2592x2592x2592/8~2176 milionéw.

Natomiast w przypadku tablicy C' w obu petlach wewngtrznych odwiedzany jest tylko jej jeden
wiersz, ktéry zajmuje 2592*8 bajtow, czyli ok. 20 kB. Taki rozmiar powinien pozwoli¢ na przechowanie
go przez caly czas w pamigci L2 i wygenerowanie tylko 2592/8=324 chybiefi, ponownie dzigki lokalnosci
przestrzennej. Taki mechanizm powtarza si¢ dla kazdej iteracji petli po i (dla kazdego wiersza tablicy C),
co prowadzi ostatecznie do liczby chybiefi réwnej 324x2592, mniejszej niz milion. Jest to drastyczny
spadek w stosunku do liczby chybieni (ok. 2176 milionéw) z implementacji "ijk”.

Podobna liczba chybien jak dla tablicy C, powinna wystapi¢ dla tablicy A. Kazdy jej wyraz jest
wykorzystany wielokrotnie w petli po j, a w petli po k£ (po wyrazach pojedynczego wiersza macierzy)
chybienie nastgpuje co dsma iteracjg. Powtarza sig tak w kazdej iteracji petli po indeksie i, czyli petli po
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Rysunek 5.3: Wydajno$¢ implementacji algorytmu mnozenia macierzy z optymalizacja cache blocking
w zaleznosci od rozmiaru blokéw (kompilatory gec i icc uzyte z opcjami -O3 -march=core-avx2)

wierszach tablicy A. W sumie tak jak dla tablicy C' powinno wystapi¢ 2592x2592/8 chybien.

W ostatecznosci liczba chybien w tablicach A i C' powinna by¢ rzedu 2 milionéw, a liczba chybien
w tablicy B powinna by¢ rowna ok. 2176 milionéw jak to zostalo wczesniej obliczone. Wyniki zwracane
przez symulator cachegrind i liczniki sprzgtowe potwierdzaja stuszno$¢ przeprowadzanych analiz.

Na uwage zastuguje fakt, ze obliczona i raportowana przez cachegrind liczba chybien w L3, odpo-
wiadajaca pobraniom z pamigci DRAM, jest w przypadku algorytmu “ikj” taka sama jak w przypadku
”ijk”. Wskazuje to na mieszczenie si¢ w pamigci L3 wystarczajaco duzej liczby kolumn macierzy B,
tak ze w algorytmie "ijk” po przejsciu catej petli po indeksie k (po wierszach macierzy B w pojedyncze;j
kolumnie), elementy pobrane na poczatku petli do pamigci L3 wciaz si¢ w niej znajduja i dzigki temu
sa wykorzystane dla kolejnych iteracji petli po j (cata kolumna odwiedzana w danej iteracji moze juz
znajdowac si¢ w cache, dzigki pobraniu w jednej z poprzednich iteracji). W efekcie liczba chybieri w L3
spada ok. o§miokrotnie w stosunku do liczby chybien w L2.

Powstaje pytanie, co powoduje spowolnienie implementacji naiwnej? Istotng rolg, poza samym
zwigkszeniem liczby chybied w L1 i L2, moze odgrywacé fakt (mozliwy do odczytania z postaci asem-
blera dla obu implementacji) wykorzystywania dla wariantu ijk” operacji skalarnych dostgpu do pa-
migci, podczas gdy wariant “ikj” uzywa rozkazéw wektorowych.

Kolejny wiersz w tabeli[5.1|dotyczy implementacji z optymalizacja cache blocking i rozmiaru blokéw
48x48. Rozmiar ten dobrany zostal w efekcie szeregu eksperymentéw z réznymi wielko$ciami blokéw,
wyniki ktérych przedstawia wykres [5.3] Wymiary blokéw zmieniaja si¢ od 12 do 1008 i dla kazdego
wymiaru przedstawione sa dwie kolumny o wysokosci odpowiadajacej wydajnosci w Gflop/s, jedna
kolumna dla kompilatora gcc, a druga dla kompilatora icc.

Przedstawione dane pokazuja poczatkowy wzrost wydajnoSci wraz z rosnacym rozmiarem blokow.
Teoretyczne analizy, przedstawione w poprzednich punktach, wskazuja na zmniejszanie liczby chybien
wraz z rosnacym rozmiarem blokéw. Powinno to prowadzi¢ do wzrostu wydajnosci, ktéry jednak na
wykresie konczy si¢ dla rozmiaru 60x60. Pojedynczy blok 60x60 zajmuje ok. 28 kB, podczas gdy kolejny
badany, 72x72, juz ponad 40 kB. Jak widaé granica wzrostu jest mieszczenie si¢ pojedynczego bloku
w pamigci L1 (o pojemnosci 32 kB), co wskazuje na istotne znaczenie dla wydajnosci wlasnie liczby
chybiefi w L1.

Po spadku wydajnosci po przekroczeniu przez pojedynczy blok pojemnosci pamigci L1, wydajno§é



5.3. OPTYMALIZACJE W NUMERYCZNEJ ALGEBRZE LINIOWEJ 121

stabilizuje si¢, az do wielkoSci blokéw 132x132, a potem ponownie maleje, az do rozmiaru blokéw
168x168, kiedy ponownie ulega stabilizacji, z ewentualng tendencja do lekkiego wzrostu. Ten ostatni
rozmiar odpowiada sytuacji kiedy pojedynczy blok (ok. 220 kB) wypetnia prawie cata pamig¢ podreczng
L2 (256 kB). Dla wigkszych rozmiaréw blokéw wydajnosé osiaga jeszcze jedno lokalne maksimum
dla rozmiaru 528x528, co odpowiada blokom zajmujacym ok. 2 MB, a wigc sytuacji kiedy trzy bloki
mieszcza si¢ w pamigci L3. Po przekroczeniu tego rozmiaru blokéw wydajnos$¢ stopniowo maleje.

Sposréd wszystkich analizowanych przypadkéw kodu z optymalizacja cache blocking bloki 48x48
gwarantuja najwyzsza wydajnos$¢. Kazdy taki blok zajmuje ok. 18 kB pamigci, co pozwala na przecho-
wanie catego pojedynczego bloku oraz znaczacych fragmentéw innych blokéw w pamigci L1. Ekspe-
rymenty pokazuja, ze wraz z odpowiednia strategia podmiany linii, umozliwia to uzyskanie wysokiej
wydajnos$ci wykonania.

Przypadek tej wielkosci blokéw poddany jest dalszym badaniom. Jednak dla implementacji mnoze-
nia macierz-macierz z optymalizacja cache blocking analizy nie sa juz tak szczegétowe i powiazane z
rozwazaniami teoretycznymi. Implementacja posiada teraz co najmniej sze$¢ petli, w ktérych podmie-
niane sg elementy wszystkich trzech macierzy. Jak juz wspomniane bylo wczesniej, kazda kolejno$¢
wykonywania petli prowadzi do innego wzorca dostgpéw do tablic A, B i C oraz innego schematu pod-
mian linii w pamig¢ciach podrgcznych réznych pozioméw. Przeprowadzane dalej analizy nie wnikaja w
szczegoty korzystania z hierarchii pamigci podrgcznych, uwzgledniaja tylko podstawowe fakty oraz ich
wplyw na wydajnos¢ implementacji.

W ramach takiej podstawowej, uproszczonej analizy mozna rozwazy¢ przypadek, kiedy bloki o okre-
Slonym wymiarze BLS dla wszystkich trzech macierzy A, B i C' mieszcza si¢ razem w pamigci pod-
rgcznej pewnego poziomu. W ramach algorytmu cache blocking potréjna zewngtrzna petla jest petla po
blokach. Potréjna wewnetrzna petla przebiega po wszystkich elementach w blokach.

Przy przejsciu do kolejnej iteracji najbardziej wewnetrznej z zewnetrznych petli (w przedstawianej
wczesniej podstawowej implementacji dla optymalizacji cache blocking jest to petla po indeksie k) zmie-
niaja si¢ bloki tylko dla dwéch macierzy (we wspomnianym algorytmie sa to bloki dla macierzy A i B,
dla nowej wartosci indeksu k blok macierzy C' pozostaje bez zmian). Oznacza to, ze liczba chybien w
rozwazanej pamigci podrgcznej musi by¢ co najmniej réwna liczbie iteracji w zewnetrznej potréjnej petli
pomnozona przez podwojona liczbg chybien koniecznych do przetadowania pojedynczego bloku.

Ta ostatnia warto$¢ jest rowna liczbie linii pamigci podrecznej koniecznych do przechowania bloku
réwna BLSxBLS/8 (zakladajac, ze dlugos¢ pojedynczego wiersza bloku jest wielokrotnoscia 8, przyjetej
jako rozmiar linii w jednostkach liczb podwdéjnej precyzji). Ostatecznie liczba chybieri powinna wynie$¢é
co najmniej (N3/BLS?)x(2*BLSxBLS/8) = N3/(BLS*4).

W przypadku pamigci L1 wymiarem blokéw, ktéry jest wielokrotnoscia 8 i gwarantuje mieszczenie
si¢ trzech blokéw w L1, jest 32. Dla wymiaru macierzy 2592 obliczenia prowadza do liczby chybief
w L1 réwnej ok. 136 milionéw. Podobne wartosci, ponad 138 miliondw chybieri w L1, daje symulacja
wykonania implementacji mnozenia macierzy z takim rozmiarem blokéw przeprowadzona za pomoca
cachegrind/valgrind. Wyniki eksperymentalnego zliczania zdarzenia L1D_REPLACEMENT (240 mi-
lionéw wystapien) jak zwykle sa wyzsze od wartosci teoretycznych i otrzymanych z symulacji.

Wyniki wydajnosciowe dla implementacji z optymalizacja cache blocking i rozmiaru blokéw 48x48
prezentuje trzeci wiersz z wynikami w tabeli Trzy bloki 48x48 nie mieszcza si¢ w catosSci w L1,
nalezy wiec spodziewaé sie, ze liczba chybied w L1 przekroczy teoretyczna warto$é 25923/(48%4) ~
90 milionéw. Tak tez wskazuja wyniki z cachegrind — 149 milionéw, i uzyskane z funkcji PAPI — 235
milionow.

Mimo to, liczba chybiedn w L1 spada kilkunastokrotnie w stosunku do implementacji bez cache
blocking, a dodatkowo liczby chybient w L2 i L3 zmniejszaja si¢ w jeszcze wigkszym stopniu. Powoduje
to ponad trzykrotny wzrost wydajnosci implementacji.
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Kolejnym przypadkiem jest implementacja z dwustopniowa optymalizacja cache blocking, dla kt6-
rej wigksze bloki maja rozmiar 432x432 a mniejsze, podobnie jak w poprzednim przypadku, 48x48.
Trzy bloki 432x432 mieszcza sie¢ w pamieci L3, co daje minimalna liczbe chybien 25923/(432%4) ~ 10
milionéw. Bliski temu jest wynik symulacji cachegrind — ok, 11 milionéw. Redukcja liczby chybien w
L3 stanowi podstawowa zmiang w algorytmie dwustopniowej optymalizacji cache blocking w stosunku
do poprzedniej optymalizacji jednostopniowej. Inne parametry sg zblizone, a wydajno$¢ optymalizacji
dwustopniowej rosnie o kolejne kilkanascie procent.

Nastepne dwie implementacje, dla ktérych parametry wydajnosci prezentowane sa w wierszach 51 6
w tabeli [5.1] odpowiadaja recznie wprowadzonej optymalizacji register blocking potaczonej z wektory-
zacja za pomocg funkcji wewngtrznych kompilatora. Dwa przypadki z wektoryzacja odpowiadaja takim
samym wariantom optymalizacji cache blocking, jak w dwéch przypadkach odpowiadajacych wierszom
314 w tabeli wynikéw.

W optymalizacji register blocking uzyte sa bloki 4x12 dla macierzy B i C oraz 4x4 dla macierzy
A, aidea kodu jest analogiczna jak w zaprezentowanym wczesniej przyktadzie wektoryzacji dla blokéw
4x4. Wigkszy rozmiar blokéw pozwala na uzycie wigkszej liczby rejestrow wektorowych i generowa-
nie w jednym bloku kodu, powstalego przez reczne rozwinigcie potrdjnej petli po wszystkich wyrazach
blokéw, wigkszej liczby odniesieri do pamigci (w intencji ma to spowodowaé zwigkszenie liczby wsp6t-
bieznie generowanych zadan dostgpu do danych). Rozmiar blokéw ograniczony jest przez liczbe reje-
stréw wektorowych — wigksze bloki prowadza do zjawiska register pressure i koniecznoSci stosowania
zwigkszonej liczby odniesient do pamigci w kodzie rozwinigtych petli wewnetrznych.

Liczby chybiert w pamigciach podrecznych réznych poziomdéw pozostaja zblizone do odpowiednich
przypadkéw bez wektoryzacji, jednak wydajnosé znaczaco wzrasta. Pokazuje to jak istotne znaczenie ma
staranna organizacja kodu i w konsekwencji przebiegu obliczen. Kompilator gcc stosuje automatyczna
wektoryzacje z uzyciem rejestrow 256-bitowych, jednak to przypadki z reczna wektoryzacja pozwalaja
na uzyskanie naprawde wysokiej wydajnosci. Recznie wektoryzowany kod daje okoto dwukrotny wzrost
wydajnosci, a takze pozwala na uzyskanie racjonalnych proporcji liczby chybiefi: liczba chybied w L2
jest 2 lub 8-krotnie wyzsza od liczby chybien w L3, liczba chybien w L1 jest 2-krotnie (w przypadku
danych z licznikéw sprzetowych 2,5-krotnie) wyzsza od liczby chybien w L2.

W ostatecznosci najwyzsza uzyskana wydajnos¢ 38,16 Gflop/s (przy czestotliwosci pracy rdzenia
4GHz) stanowi ok. 60% teoretycznej maksymalnej wydajnoSci rdzenia dla tej czgstotliwoSci. Zwazyw-
szy na stopiefi ztozonoS$ci pracy sprzgtu podczas wykonania kodu nalezy ten wynik uznaé za zadowa-
lajacy. Niemniej kwestia optymalizacji algorytmu nie koniczy si¢ na cache blocking, register blocking i
wektoryzacji. Staranie zaprojektowane (najczesciej przez producentéw sprzetu) funkcje w bibliotekach
numerycznej algebry liniowej potrafig osiagac jeszcze wyzsze wydajnosci.

Tak jest w przypadku funkcji z biblioteki MKL (Math Kernel Library) firmy Intel, uzytej do poréw-
nania z przedstawionymi wyzej samodzielnie stworzonymi implementacjami. Biblioteka MKL stanowi
realizacje standardowo wykorzystywanego w numerycznej algebrze liniowej interfejsu LAPACK. Od-
powiadajaca iloczynowi macierzy liczb podwdjnej precyzji funkcja dgemm z biblioteki MKL uzyskuje
maksymalng wydajno$¢ 58,75 Gflop/s, a wigc ponad 90% teoretycznej. Ta wyzsza o 50% wydajnos¢ w
stosunku do zaprezentowanej wczesniej optymalnej wtasnej implementacji uzyskiwana jest przy zbli-
zonej liczbie chybien w pamigciach podrgcznych, a wigc jest wynikiem optymalizacji nie ujgtych w
analizach prezentowanych w ksiazce (np. optymalizacji uzycia pamigci stron).

Niemniej nalezy wspomnieC, ze wyniki wydajno$ciowe zblizone do przedstawionego wyzej, uda-
walo si¢ uzyskac dla funkcji z biblioteki MKL tylko w kilku procentach przypadkéw uruchomienia
zadania testowego. Moze to wynika¢ z bardzo dopasowanego do parametréw sprzetu kodu optymaliza-
cji, dla ktérego drobne zaburzenie w warunkach wykonania programu (np. fakt jednoczesnej realizacji
przez system operacyjny innych proceséw, korzystajacych z tych samych zasobéw sprzgtowych) moze
prowadzi¢ do zaburzenia zaktadanego toku obliczen. Obserwacja powyzsza dotyczy uzytego do testow
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Rysunek 5.4: Wydajno$¢ implementacji algorytmu mnozenia macierzy z kolejno wprowadzanymi opty-
malizacjami (kompilatory gcc i icc uzyte z opcjami -O3 -march=core-avx2)

mikroprocesora Intel Core i7-4790, nie bedacego mikroprocesorem do zastosowan serwerowych.

Zazwyczaj wydajno$¢ funkcji bibliotecznej MKL byla nizsza od maksymalnej dla najlepszej imple-
mentacji wlasnej i oscylowata w granicach 29-38 Gflop/s. Z kolei wydajno$¢ implementacji wtasnych
wykazywata duza regularno$é, bez znaczacych odchylen od warto$ci maksymalnych prezentowanych w
tabeli [3.11

Podsumowaniem analiz wydajnoSci réznych implementacji algorytmu mnozenia macierz-macierz
jest diagram [5.4] Poréwnane sa na nim wydajnosci uzyskiwane przez omawiane powyzej wersje kodu,
dla obu podstawowych stosowanych w pracy kompilatoréw, gcc i icc (zawsze uzywanymi z opcjami
-03 -march=core-avx2). Diagram dla poréwnania przedstawia takze maksymalna wydajnos¢, ktéra w
pewnym procencie przypadkéw udaje si¢ uzyskac dla funkcji z biblioteki Intel MKL.

5.3.3 Wnhnioski z badania wydajnoSci algorytméw mnozenia macierz-wektor i macierz-
macierz

Badanie optymalizacji dla dwéch relatywnie prostych algorytméw numerycznej algebry liniowej,
mnozenia macierz-wektor i mnozenia macierz-macierz, pokazuje jak ztozone moze by¢ to zagadnienie,
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nawet w przypadku obliczen jednowatkowych na pojedynczym rdzeniu wspétczesnych mikroproceso-
réw. Niewatpliwe podstawowa przyczyna jest tutaj fakt ztozonoSci budowy mikroprocesoréw, pojedyn-
czego rdzenia oraz uktadu pamigci.

Przedstawione przyktady optymalizacji nie wyczerpuja wszystkich mozliwosci, szczegélnie w przy-
padku algorytmu mnozenia macierz-macierz. Pokazuje to poréwnanie osiagnigtych czaséw wykona-
nia optymalizowanych wersji implementacji z czasami wykonania dla implementacji w bibliotekach, w
szczegblnosci dostarczanych przez producentéw sprzetu (w przyktadach w ksiazce w bibliotece MKL
dla mikroprocesoréw firmy Intel).

Sensem podstawowym przedstawienia w niniejszym rozdziale sposobow optymalizacji i analizy wy-
dajnosci badanych algorytméw pozostaje pokazanie rozmaitych technik i narzedzi, mozliwych do zasto-
sowania dla tych i innych algorytméw, w szczeg6lnoSci w przypadku, kiedy niedostgpne sg zoptymali-
zowane pod katem wydajnos$ci biblioteki dostarczajace wymagang funkcjonalno$é, a implementacje w
innych bibliotekach nie gwarantuja wydajnosci zblizonej do optymalnej. Niektore z tych technik moga
zostaé takze uzyte do badania, czy implementacje, w zewngtrznych bibliotekach lub pochodzace z in-
nych Zrédel, spetniaja wymagania wystarczajacego wykorzystania mozliwosci wydajnosciowych ofero-
wanych przez wspétczesny sprzet. Celowi temu stuza takze metody modelowania wydajnoSci obliczen
opisane w kolejnym rozdziale.



Rozdzial 6

Modelowanie czasu wykonania i
wydajnosci programow w obliczeniach
sekwencyjnych (jednowatkowych)

Kolejnym rozwazanym aspektem tematyki wydajnosciowej, odrebnym od teoretycznego i ekspery-
mentalnego badania wydajnoSci wykonywanych programéw, jest modelowanie czasu wykonania. Celem
takiego modelowania jest uzyskanie wzoréw pozwalajacych na oszacowanie czasu wykonania programu
dla przypadkéw, gdzie nie przeprowadza si¢ eksperymentéw obliczeniowych. W stosowanych wzorach
pojawiaja si¢ parametry zadania oraz kodu Zrédtowego implementujacego badany algorytm, a takze teo-
retyczne lub uzyskane eksperymentalnie parametry sprzgtu realizujacego obliczenia.

6.1 Czas wykonania programu jednowatkowego

Wiszystkie dotychczasowe badania w ksiazce dotyczyty programéw jednowatkowych uruchamianych
na pojedynczym rdzeniu mikroprocesora. Mimo relatywnej (w stosunku do programéw réwnolegtych)
prostoty ich wykonania, precyzyjne modelowanie wydajnosci juz w takim przypadku napotyka rozmaite
trudnosci i dokonywane jest najczgsciej w sposob przyblizony.

Podstawowa przyczyna trudnosci jest fakt wspétbieznosci pracy rozmaitych elementéw sprzgtowych.
Zaktadajac mozliwos¢ przyblizonego okreslenia wydajnos$ci poszczegélnych poduktadéw realizujacych
operacje programu, problemem pozostaje uwzglednienie, w jaki sposéb wydajnosci poduktadéw, decy-
dujace o czasach realizacji konkretnych operacji, wplywaja na ostateczny czas wykonania.

Do badania i modelowania czasu wykonania programu mozna wykorzysta¢ jego kod Zrédtowy oraz
kod asemblera wyprodukowany przez konkretny kompilator z zadanymi opcjami optymalizacji. Kod
Zrédtowy pozwala na obliczenie niezbednej do uzyskania wyniku liczby wykonywanych operacji, w
tym liczby dostgpéw do zmiennych programu. Nie wystarcza to jednak do ustalenia szczegéléw pracy
wykonywanej przez wszystkie uktady sprzgtowe w trakcie wykonania. Szerszy zakres informacji do-
starcza analiza asemblera, w szczeg6lnosci pozwala na ustalenie jakich rozkazéw i w jakiej liczbie uzyt
kompilator do realizacji algorytmu zapisanego w kodzie Zrédtowym.

Analizujac kod asemblera wykonywanych programéw (lub ich fragmentéw), czasem z géry wyrdz-
ni¢ mozna grupy rozkazéw o najwigkszym wptywie na wydajnos¢é, stanowiace operacje dominujace.
Zgodnie z zatozeniami ksiazki, badane w niej algorytmy charakteryzuja si¢ czasami wykonania deter-
minowanymi gltéwnie przez czasy realizacji operacji zmiennoprzecinkowych i dostgpéw do hierarchii
pamigci. W przypadku innych, niz badane w ksiazce, dziedzin zastosowan, wybor operacji, najwazniej-
szych ze wzgledu na wydajno$é, moze dotyczy¢ innych rozkazéw, bedacych dominujacymi w analizo-
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wanych algorytmach. Przedstawiana metodologia modelowania wydajno$ci pozostaje w takich przypad-
kach bez zmian, zmieniaja si¢ tylko rodzaje operacji oraz sposoby okreslania ich liczby i szacowania
wydajnos$ci przy ich realizacji.

W badanych w ksigzce kodach asemblera pojawiaja sig, poza rozkazami zmiennoprzecinkowymi i
rozkazami dostgpéw do pamigci, jeszcze rozkazy operacji na liczbach catkowitych, rozkazy poréwnat,
skokéw i pewna liczba rozkazéw innych typéw. Czasy wykonania wszystkich tych operacji sa pomi-
jane w modelowaniu wydajnosci. Wynika to z przyjetego w ksiazce zalozenia, ze wszystkie te rozkazy,
sg albo wykonywane wspoélbieznie z operacjami dominujacymi (dzigki superskalarnym mozliwosciom
wspétczesnych mikroprocesoréw), a ze wzgledu na mniejsza ich liczbe nie wplywaja na czas wykonania,
albo, kiedy nie sg realizowane wspdtbieznie z operacjami dominujacymi, jest ich na tyle mato, ze czas
ich realizacji jest pomijalnie krotki.

Oznaczajac czas wykonania programu przez 7', czas wykonywania operacji arytmetycznych na licz-
bach zmiennoprzecinkowych przez T, a czas realizacji dostgpéw do pamiegci jako 7., przy powyzszych
zatozeniach stusznym staje si¢ oszacowanie postaci:

T <T,+ Ty

Réwnos¢ w powyzszym wzorze oznaczataby, ze operacje zmiennoprzecinkowe i dostgpy do pamigci
nigdy nie sa wykonywane wspdtbieznie. Sytuacja taka praktycznie nie jest spotykana.

Znacznie czgsciej zdarza sig, ze czynnikiem w pelni okreslajacym czas wykonania programu (lub
poddanej badaniu jego czgsci) jest czas wykonywania jednego tylko typu operacji. W dotychczasowych
przyktadach mikrobenchmarkéw pojawialy si¢ fragmenty kodu, w ktérych czas wykonania byt z duza
doktadno$cia wytacznie czasem realizacji przetwarzania potokowego rozkazéw zmiennoprzecinkowych,
a dostepy do pamigci realizowane byty w tle (T = T,). Podobnie, dla pewnych innych mikrobenchmar-
kéw, wystgpowala sytuacja, kiedy czas wykonania programu determinowany byl w catosci przez czas
operacji na hierarchii pozioméw pamigci podrgcznej lub na pamigci DRAM, z mozliwo$cia pominigcia
czasu wykonania pozostatych operacji programu ( 7" = T},,).

6.1.1 Modelowanie czasu wykonania determinowanego przez wydajnos¢ potokow reali-
zacji rozkazéw zmiennoprzecinkowych

W celu oszacowania czasu wykonania pewnego fragmentu kodu, dla ktérego zaktada sig, ze jest
determinowany wylacznie przez czas wykonywania zmiennoprzecinkowych operacji arytmetycznych (z
pobieraniem danych realizowanym w tle), potrzebne jest zatozenie dotyczace wydajnosci jaka uzyska
sprzet przy wykonywaniu tych operacji. WydajnoS¢ ta jest traktowana jako pewien parametr charakte-
ryzujacy sprzet i okre§la wydajno$¢ usredniong dla okreslonej grupy rozkazéw podczas catego wykony-
wania badanego fragmentu kodu. Jesli wydajnos¢ taka oznaczymy przez W,, to czas wykonania kodu
zawierajacego [, operacji mozna oszacowacé jako:

Tx~T,=1,/W,

We wzorze tym, jesli wydajnos$¢ okreslana jest w standardowej jednostce Gflop/s, uzyskany czas wyra-
zany bedzie w nanosekundach. W dalszych przyktadach czas ten zawsze przeliczany jest na sekundy.
Réwnowaznym podejsciem jest uzycie odwrotnosci wydajnosci w Gflop/s, co prowadzi do definicji
wielkoSci, oznaczanej przez ¢, okreslajacej Sredni czas realizacji pojedynczej operacji zmiennoprzecin-
kowe;j:
to=1/W,

Ponownie czas ten mozna bezposrednio wyraza¢ w nanosekundach lub przelicza¢ na sekundy. Czas ten
nie odpowiada zadnemu konkretnemu rozkazowi mikroprocesora, ani tez grupie rozkazéw, odnosi si¢ do
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usrednionego czasu wykonywania matematycznych operacji wystgpujacych w algorytmie, najczesciej
dodawania i mnozenia liczb.

Koniecznym do uwzglednienia przy szacowaniu czasu wykonania kodu jest fakt, ze wydajnos¢ W,
silnie zalezy od rodzaju rozkazéw uzytych przez kompilator do realizacji operacji arytmetycznych al-
gorytmu, a takze od warunkéw wykonywania rozkazéw. Badania przeprowadzone w p. pokazuja,
ze eksperymentalna wydajno$¢ pojedynczego rdzenia moze réznié si¢ kilkudziesigciokrotnie, w zalez-
nosci od tego czy migdzy rozkazami (operacjami arytmetycznymi w kodzie) wystepuja zaleznosci oraz
od tego czy uzyte zostaly rozkazy wektorowe. Czasami, z analizy algorytmu i kodu asemblera, mozna
z gory okreslié, ktéry z przypadkéw realizacji obliczen zachodzi, a nastgpnie dobra¢ stosowny parametr
wydajno$ci przetwarzania, np. wydajno$¢ uzyskana w odpowiednio dopasowanym benchmarku.

6.1.2 Modelowanie czasu wykonania determinowanego przez wydajnos¢ realizacji ope-
racji na hierarchii pamieci

Do liczbowego wyrazenia czasu wykonania operacji dostgpu do hierarchii pamigci uzywane sg w
dalszym ciagu rozwazaf nastgpujace oznaczenia:

o T, T, Tes,Ty— czas dostepéw w trakcie wykonywania programu do danych przechowywanych
w pamigciach, odpowiednio: L1, L2, L3, DRAM,

o Wo, We, Wy, Wy — wydajno$¢ pamigci odpowiednio: L1, L2, L3, DRAM. Wydajnos$¢ oznacza
przyjeta szybkos$¢ transferu, wyrazang w GB/s i uwzglednia ztozony charakter dostgpu, obejmuja-
cego ewentualne podmiany linii w pamigciach blizszych potokom przetwarzania,

® [.1,le,lc3,1lg — liczby danych transferowanych odpowiednio z L1, L2, L3, DRAM do potokéw
przetwarzania. Liczba danych odpowiada omawianej wczesniej sytuacji chybienia w pamigci bliz-
szej potokom przetwarzania i trafienia w danej pamieci (p.[4.6). Liczba danych jest bezwymiarowa
i w celu uzyskania objetosci transferu nalezy ja przemnozy¢ przez parametr rozmiar_danej wy-
razany w bajtach (cato§¢ mozna pomnozy¢ przez 10~? w celu zyskania objetosci w GB).

W przypadkach omawianych wcze$niej specjalnych benchmarkéw, kiedy transfery dotyczyty tylko
jednego rodzaju pamigci, np. pamigci podrgcznej L2, czas wykonania, réwny w tym przypadku czasowi
transferu z pamigci L2, mégt by¢ szacowany jako:

T ~ Tuy = (leg * rozmiar_danej x 107%) /Wy

Badania przeprowadzone w p.[d.5|pokazuja, ze nawet w tak prostym modelowym przypadku determi-
nowania czasu wykonania przez dostepy do jednego tylko poziomu w hierarchii pamigci, problemem jest
dobdr odpowiedniej wydajnosci (szybkosci transferu). Dla przypomnienia, zaleznie od sposobu wyko-
nywania operacji (skalarnie, wektorowo) oraz od kontekstu dla konkretnej operacji (dostep generowany
wspotbieznie wraz innymi dostgpami, dostgp izolowany z powodu braku lokalnosci przestrzennej i/lub
zaleznosci rozkazéw dostepu, dostep mozliwy do przewidzenia w ramach mechanizmu prefetchingu lub
nie), wystgpowaly kilkudziesigciokrotne (a w przypadku pamigci DRAM dochodzace nawet do trzy-
stukrotnych) réznice w szybkoSci transferu. Wybér odpowiedniej wydajnosSci pamigci dla konkretnego
algorytmu i konkretnego poziomu w hierarchii pamigci moze by¢ trudny, niejednoznaczny i zazwyczaj
tylko przyblizony.

W przypadku kiedy podczas wykonania badanego kodu realizowane sa dostgpy do pamigci réznych
pozioméw i dla kazdego z pozioméw dobrana jest wtasciwa wydajnos¢ transferu, czas wszystkich do-
stepéw mozna ograniczy¢ przez sumg czaséw dla poszczegdlnych poziomdéw pamigci:

l l l {
T <Taa+Teww+Ts+Ty= 1079 % rozmiar_daneyj (V[;l + T/Ij2 + W;3 + Wd)
cl c2 c3 d
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Réwnosé w powyzszym wzorze oznacza brak wspétbieznoSci przy dostgpach do pamigci réznych po-
zioméw. Trudno wyobrazi¢ sobie taka sytuacje, zwazywszy na wielos¢ mechanizméw wprowadzajacych
wsp6tbiezno$¢ do funkcjonowania uktadu pamigci oraz dazenie sprzg¢tu do maksymalizacji tej wspot-
bieznosci w trakcie obliczen.

Préby catosciowego modelowania wydajnosci dostgpdéw do pamigci, zmierzajace do uwzglednienia
wszystkich pozioméw hierarchii pamigci oraz unikania zbytnich uproszczen, wymagaja rozstrzygnigcia
szeregu wskazywanych powyzej probleméw, wyboru odpowiednich parametréw i wzoréw, a nastgpnie
wlasciwej interpretacji obliczonych wynikéw.

Klasyczna analiza czasu dostepu do pamieci

Klasyczne podejscie do szacowania czasu realizacji operacji zwiazanych z pamigcia, postuguje sig¢
pojeciem Sredniego czasu dostgpu do pamigci (average memory access time, AMAT). Dla sytuacji, kiedy
wykorzystywany jest tylko jeden poziom pamigci (czasy dostgpéw do innych pozioméw sg pomijalnie
mate) mozna uznad, ze taki czas, ktéry np. dla pamigci L1 oznaczyé mozna jako t.; jest odwrotnoscia
szybkosci transferu (po pomnozeniu przez parametry gwarantujace wyrazenie czasu w sekundach):

ter = 1072 x rozmiar_danej /W

Jesli dobrana wydajnos$¢ odpowiada warunkom realizacji algorytmu mozna przyjac, ze czas jego wyko-
nania bedzie réwny:
T~ Tcl = lcl * o1

Jezeli teraz liczbg wszystkich dostepéw do danych oznaczymy przez [,,, i powyzszy wzér pomnozymy
oraz podzielimy przez l,,, otrzymamy wyrazenie:

T =Ty =lpy* (ld*tcl>
Im
Wyrazenie .1 /l,,, ktére okresla jaki utamek z catkowitej liczby dostepéw zakoriczyt si¢ pobraniem
danych z L1 (a wigc trafieniem, znalezieniem poszukiwanej wartosci), nazywane jest stosunkiem trafien
w L1 (L1 hit ratio) i w rozwazanej sytuacji jest rowne 1.

W klasycznym modelu czas t.; okreSla si¢ jako czas obstugi trafienia w L1, LI hit time (co mozna
oznaczy(¢ jako t?{t = t.1) oraz zaklada sig, ze brak trafienia oznacza chybienie w L1 i realizacj¢ sekwen-
cji operacji obstugi chybienia.

Przyjmujac, ze chybienie w L1 prowadzi do podmiany linii w L1 i ponownego pobrania z L1, mozna
wyréznié czas samej podmiany linii jako narzut zwiazany z chybieniem (2%, miss penalty). Prowadzi
to do wzoru, w ktérym zaktada sig, ze liczba chybien jest réwna [,,, — l.1, a czas w przypadku chybienia
jest sumg t/t 4 ¢miss:

T = (Lt "+ (L — Ler) # (E" + £37°) )

Ponowne pomnozenie i podzielenie kazdego ze sktadnikéw przez l,,, oraz wyciagnigcie [,,, przed nawias
prowadzi do oszacowania:

l ; I, — 1 ; ; ; I =1 ;
Ty = Ly * (lcl s thit (mld) s (Lt 4 t:ﬁ“s)> =y * <t?{t (mld) * t?}ws>
m m m
Uzyskana po przeksztalcenia algebraicznych ostateczna postaé wzoru wskazuje na fakt, ze w ostateczno-
Sci wszystkie dostgpy realizowane sg z L1, a narzut dotyczy tylko chybiei w L1. Iloraz liczby chybien,
réwnej l,, — l.1, przez calkowita liczbe dostepow [,,,, oznaczany dalej przez r{***, okresli¢ mozna jako
procent chybiefi w L1 (L1 miss ratio):



6.2. MODEL ROOFLINE 129

Parametr ten jest czgsto podawany przez rdézne narzedzia badania wydajnosci kodu (np. byt widoczny
na wydrukach wynikéw programu valgrind, dla omawianych wcze$niej eksperymentdw z mnozeniem
macierz-wektor i macierz-macierz).

Jesli teraz podzielimy obie strony otrzymanego wzoru na czas wykonania 7, przez [,, i wykorzy-

stamy oznaczenie r;**®, to uzyskamy klasyczny wzor na Sredni czas dostepu do pamigci:

AMAT = jl:’: — t?lit + r(’rgiss % t;riiss

Uzyskane wyrazenie ma zaletg prostoty i tatwosci stosowania w przypadku znajomosci wystgpuja-
cych w nim parametréw. Relatywnie najprostszym do uzyskania jest procent chybien, otrzymywany dla
wykonywanych programéw dzigki odpowiednim narzg¢dziom, w tym np. licznikom sprzgtowym, a dla
kodu Zrédtowego na podstawie odpowiedniej analizy (jak np. przeprowadzane w ksigzce rozwazania dla
algorytméw mnozenia macierz-wektor i macierz-macierz).

Trudniejszym do oszacowania jest parametr czasu obstugi trafienia w L1. Prébujac okresla¢ go nalezy
uwzglednia¢ wszelkie czynniki wptywajace na jego wielko$¢, wymieniane juz wczesniej (skalarno$é lub
wektorowos$¢ dostepu, lokalno$¢ przestrzenna, zaleznosci migdzy rozkazami dostepow, itp.).

Jeszcze trudniejsza jest kwestia szacowania czasu obstugi chybienia. Chybienie w L1 moze prowa-
dzi¢ do trafienia w L2, w L3 lub dostgpu do pamigci DRAM. W kazdym z tych przypadkéw czas jest
inny. W klasycznej analizie rozwaza si¢ rekurencyjne stosowanie wzoru ma Sredni czas dostgpu, gdzie
czas chybienia w L1 jest czasem trafienia w L2 lub czasem obstugi chybienia w L2 i podobnie dla L3.
Prowadzi to do wzoru:

AMAT = t?{t + T,glss x (tIngt + Tglss * (t%t + T_vcfgzss " tz})}zss))

Wzér daje prosty i czytelny sposéb szacowania czasow dostgpu do pamigci, jednak préby okreslania
czasOw obstugi chybienia, a nawet czaséw obstugi trafienia, dla pamigci podrgcznych bardziej odlegtych
od potokéw przetwarzania napotykaja istotne trudno$ci. Zwazywszy, ze czas ten nie obejmuje czasu
dostepu do pamigci podrgcznych blizszych potokom przetwarzania, nie jest mozliwe bezpoSrednie uzy-
skanie go z odpowiednich benchmarkéw. Wyniki przedstawione w p. [4.5] dotyczace opdznienia i prze-
pustowosci dla r6znych pozioméw pamigci, wymagaja dalszych analiz i przeliczen przed zastosowaniem
do obliczania §redniego czasu dostgpu AMAT za pomoca wzoru przedstawionego powyzej.

Nie sa to jedyne trudnosci przy stosowaniu klasycznego modelu szacowania czasu dostgpéw do pa-
migci za pomocg czasu AMAT. Giéwna wada modelu jest zalozenie sekwencyjnej realizacji dostepow
do réznych pozioméw pamigci (w trakcie obstugi chybienia w L1 nie nastgpuje realizacja innych préb
dostgpu do L1). Jest to sprzeczne ze sposobem funkcjonowania uktadéw pamigci wspétczesnych mi-
kroprocesoréw, ktére pozwalaja na wspdtbiezne realizowanie wielu zadan, z ktérych czgs¢ moze byé
trafieniami, a czg$¢ chybieniami.

Ten fakt powoduje, ze w dalszej czgsci ksiazki klasyczna analiza nie jest uzywana. W jej miejsce
stosowany jest prostszy model, uwzgledniajacy tylko dostepy do pamigci DRAM, ewentualnie przepro-
wadzane sa bardziej ztozone badania wykorzystujace bezposrednio wyniki benchmarkéw mierzacych
wydajnos¢ réznych pozioméw hierarchii pamigci.

6.2 Model roofline

Wspomnianym w poprzednim punkcie prostszym modelem wydajnosciowym jest tzw. model ro-
ofline. Za punkt wyjscia rozwazan dotyczacych modelu roofline mozna przyja¢ wyprowadzony wczesniej
wz0r na ograniczenie czasu wykonania programu:

T <T,+ Ty
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Réwnos$¢ w powyzszym wzorze, odpowiadajaca brakowi wspétbieznoSci przy wykonywaniu opera-
cji arytmetycznych i dostgpéw do pamigci, jest jedna ze skrajnosci w mozliwym modelowaniu. Druga
skrajnoscia jest przyjecie petnej wsp6étbieznosci, kiedy operacje arytmetyczne wykonywane przez potoki
przetwarzania i dostgpy do pamigci sa realizowane niezaleznie, a o czasie wykonania decyduje dtuzszy
z czasOw T, 1 T,,:

T > max(T,,T),)

W przypadku modelowania samego czasu dostgpéw do pamigci 75, za pomocg czasOw poswigco-
nych na dostgpy do pamigci r6znych pozioméw, ponownie mozna rozwazy¢ przypadek braku wspotbiez-
nosci, co prowadzi do wzoru:

T =Te1 +Teo+Tez +Ty

lub przypadek petnej wspétbieznosci przy dostgpie do pamigci réznych poziomoéw, co daje oszacowanie:
T > maX(Tcla T627 Tc?n Td)

Upraszczajacym zalozeniem w podstawowym modelu roofline jest pominigcie czaséw dostgpu do
pamigci podrecznych i uzywanie wylacznie czasu dostgpu do pamigci DRAM:

l
T, > Ty = 1072 % rozmiar_danej * 4 _ lg * tg
Wy

gdzie t; oznacza uSredniony czas dostgpu do pojedynczej zmiennej w pamigci DRAM.

W modelu roofline podstawowe oszacowania dotycza nie czasu wykonania programu, ale wydajno-
Sci przy jego realizacji. Model roofline powstal poczatkowo na potrzeby obliczeri naukowo-technicznych,
gdzie sposréd wykonywanych operacji dominuja operacje na liczbach zmiennoprzecinkowych, a wydaj-
nos$¢ zwyczajowo wyrazana jest w Gflop/s. Znajac liczbe operacji zmiennoprzecinkowych w programie
(lub jego fragmencie), [,, oraz uzyskana w obliczeniach wydajno$¢ W, czas wykonania mozna fatwo
obliczy¢ jako:

lo

T=-2
W

Wartos¢ [, jest zalezna tylko od wykonywanego kodu, nie zalezy od stosowanych optymalizacji (zakta-
dajac wilasciwa implementacj¢ algorytmu numerycznego). Postugujac si¢ w modelu pewnym oszacowa-
niem lub ograniczeniem wydajnosci, uzyskuje si¢ mozliwos¢ obliczenia czasu wykonania dla réznych
wartoSci [, (np. dla réznych przypadkéw danych wejsciowych). Nalezy analizujac model, zwrécié jednak
uwage czy oszacowanie wydajnosci jest nadal wazne, czy zmiana danych wejsciowych i liczby operacji
nie powoduje zmiany oszacowania wydajno$ci wykonania.

Oszacowanie czasu wykonania programu:

T > max(T,, Ty)

mozna wykorzystaé do oszacowania wydajnosci przy jego wykonaniu. W tym celu liczbg operacji zmien-
noprzecinkowych programu, [,, dzielimy przez lewa i prawa strong nieréwnosci co prowadzi do wzoru:

lo lo
<

T — max(Ty, Ty)

Lewa strona otrzymanej nieréwnosci to nic innego jak rzeczywista wydajno$¢ uzyskana podczas wy-
konania programu, podczas kiedy prawa strong mozna dalej przeksztalci¢ stosujac proste zaleznosci
matematyczne:

W< min(;i, ;—O)
o 4d
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Ostatnig transformacja jest podzielenie i pomnozenie wyrazenia zawierajacego czas 1y przez liczbe do-

stepéw do danych: L
. o lo d
W < mln(i, I ?d)

W otrzymanym wzorze wystgpuja wartosci wydajnosci zwiazane z wykonaniem konkretnego ba-
danego kodu. Wielkos$¢ 1,/T, jest zwiazana z wydajnoscia wykonywania operacji przez potoki prze-
twarzania rozkazéw zmiennoprzecinkowych, l;/7T,; odpowiada przepustowosci uktadu procesor-pamigé
DRAM.

W modelu roofline szacuje si¢ obie te wartosci korzystajac z parametréw charakteryzujacych plat-
forme obliczeniowa. Kazda z wystepujacych wydajnosci jest ograniczana przez maksymalng wydajnos¢
dostgpna na danej platformie. Dotyczy to wydajnosci wykonywania operacji zmiennoprzecinkowych
przez potoki przetwarzania:

T
oraz wydajnos$ci dostgpéw do danych w pamigci DRAM:

ld max

Wq = Td < Wd
Wielkos¢ Wi w powyzszym wzorze wyrazana jest w liczbie dostepow na sekunde. Czesciej stoso-
wang wielkoS$cia okreslajaca wydajnos$é pamigci jest maksymalna przepustowos¢ (throughput), okreslana
takze jako szerokoS¢ pasma, W;"** (bandwidth), wyrazana w GB/s. Obie wielkoSci powiazane sa pro-
stym wzorem:

Wy = W x rozmiar_danej

Po podstawieniu powyzszych zalezno$ci uzyskuje si¢ podstawowy wzdr modelu roofline:

lo
) . . *
lg * Tozmiar_danej

W < min(W,"** W) = min(W"* [ TA - W)

We wzorze tym wystepuja dwa parametry charakteryzujace platforme obliczen: W i Wi oraz
jeden tylko parametr charakteryzujacy algorytm, oznaczany dalej jako IA, okreSlajacy liczbe operacji
zmiennoprzecinkowych w kodzie przypadajacych na jeden bajt danych pobranych z pamigci DRAM:

lo

lg *x Tozmiar_danej

IA =

[flop/B]

Parametr IA okreslany jest mianem intensywnosSci arytmetycznej (arithmetic intensity).

Model roofline przedstawiany jest zazwyczaj nie w postaci wzoru, ale diagramu skonstruowanego
dla konkretnej platformy. Rysunek [6.1] przedstawia podstawowy diagram modelu roofline dla badanego
dotychczas w ksiazce pojedynczego rdzenia mikroprocesora Intel Core 17-4790.

Diagram modelu roofline jest wykresem, gdzie na osi x umieszcza si¢ intensywnos¢é arytmetyczng
algorytmu, IA, a na osi y wydajnos¢ w Gflop/s. W wariancie podstawowym, na wykresie znajduja si¢
dwie linie: jedna, pozioma, odpowiadajaca maksymalnej wydajno$ci wykonywania operacji zmienno-
przecinkowych przez potoki przetwarzania, W)"**, i druga odpowiadajaca maksymalnej mozliwej do
uzyskania wydajnosci w Gflop/s, przy zatozeniu, ze wydajnos¢ jest zwiazana wylacznie z pobieraniem
danych z pamigci DRAM (potoki przetwarzania pracuja wspétbieznie z pobieraniem z pamigci wyko-
nujac operacje w tle). W tym ostatnim przypadku, zgodnie z wyprowadzonymi wzorami wydajnos$¢é w
Gflop/s uzyskuje si¢ poprzez pomnozenie przepustowosci w GB/s przez intensywnos$¢ arytmetyczng IA.
Na diagramie roofline przypadkowi temu odpowiada linia nachylona pod katem odpowiadajacym wy-
dajnosci pamigci (przepustowosci), W,"*. Punkty na tej linii dla konkretnych wartosci na osi x (czyli
wartoSci intensywnosci arytmetycznej IA), odpowiadaja wydajnosci w Gflop/s rownej IA*W]™4*,
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Rysunek 6.1: Diagram modelu roofline dla pojedynczego rdzenia mikroprocesora Intel Core i7-4790

W przypadku diagramu dla pojedynczego rdzenia mikroprocesora Intel Core 17-4790 jako parametr
W przyjeto warto$¢ teoretyczng 64 Gflop/s (mozliwa takze do uzyskania z duzym przyblizeniem
w odpowiednich testach), natomiast jako W;™** uzyto maksymalnej wartoSci z testow przepustowosci
Z p. (tabela réwna 18,6 GB/s. Warto$¢ 18,6 GB/s prowadzi do wydajnosci 18,6 Gflop/s w
przypadku intensywnoS$ci arytmetycznej réwnej 1 — co zostato zaznaczone na diagramie.

Przyjecie wartoSci uzyskanej eksperymentalnie jako maksymalnej przepustowosci pamigci, wynika
z trudnosci okre$lenia maksymalnej do uzyskania w praktycznych zastosowaniach wydajnosci uktadu
pamigci DRAM na podstawie samej analizy sprzgtu (ktéry w tym przypadku obejmuje mikroprocesor,
plyte gtéwna i kosci pamigci DRAM). Uzycie takiej okreslonej przez sprzgt maksymalnej teoretycznej
wydajnosci dawatoby gwarancje, ze w praktyce przepustowos$C nigdy nie bedzie wyzsza. Jednak wy-
bér pewnej konkretnej wartosci, np. podawanej przez producentow sprzetu maksymalnej teoretyczne;j
przepustowosci charakteryzujacej mikroprocesor (ktéra dla stosowanego w pracy mikroprocesora Intel
Core i7-4790 podawana jest jako réwna 25,6 GB/s), moze prowadzi¢ do oszacowan znacznie odbiega-
jacych od rzeczywistej mozliwej do uzyskania wydajnosci. W przypadku wielu platform sprzetowych
mozliwe do uzyskania w praktyce przepustowosci osiagaja kilkadziesiat procent takiego teoretycznego
maksimum (warto$¢ ok. 70% uzyskana w testach dla systemu testowego z mokroprocesorem Intel Core
17-4790 nie odbiega od charakterystyk wielu innych platform, sposréd ktérych istnieja takze takie, ktére
w praktyce nie pozwalaja na osiagnigcie wigcej niz 50% maksymalnej przepustowosci teoretycznej).

Jak nalezy rozumieé diagram roofline dla konkretnej platformy obliczeniowe;j?

Przedstawia on maksymalng mozliwa do uzyskania dla tej platformy wydajno$¢ w obliczeniach,
gdzie dominuja operacje na liczbach zmiennoprzecinkowych. Jezeli jakis algorytm posiada wysoka in-
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tensywno$¢ arytmetyczng, dotyczy go prawa strona wykresu. W takim przypadku schemat przetwarza-
nia, uwzgledniajacy pelng wspétbieznosé pracy potokéw przetwarzania i uktadu pamigci jest taki, ze po
dostarczeniu pierwszej porcji danych potoki zaczynaja wykonywanie operacji, a uktad pamigci dostarcza
kolejne porcje danych. Ze wzgledu na to, ze liczba operacji na porcji danych jest duza, uktad pamigci
jest w stanie dostarczy¢ nowa porcj¢ danych przed ukorficzeniem wykonywania operacji przez potoki i
przej$¢ w stan oczekiwania na nowe zadania dostgpu do pamigci. Natomiast kiedy potoki przetwarzania
koncza wykonywanie operacji na danych i sa gotowe do przetwarzania kolejnej porcji danych, te dane
juz sa dostarczone przez uktad pamigci i potoki kontynuuja pracg bez przerw. W takim przypadku czas
wykonania jest wytacznie czasem realizacji operacji przez potoki przetwarzania, a dostarczanie danych
odbywa si¢ w tle. W efekcie wydajnos¢ rzeczywista jest ograniczana wytacznie przez wydajnos$é poto-
kéw przetwarzania. Mowi si¢ wtedy o wydajnosci ograniczanej przez mozliwosci procesora (processor
bound performance).

Algorytm o niskiej intensywnosci arytmetycznej bedzie sytuowat si¢ po lewej stronie diagramu. W
jego przypadku schemat dziatania jest inny. Podobnie jak dla wysokiej intensywnoSci arytmetycznej,
kiedy uktad pamigci dostarczy pierwsza porcje¢ danych, potoki przetwarzania zaczynajq przetwarzanie
danych, a uklad pamigci rozpoczyna pobieranie kolejnej porcji danych. Teraz jednak liczba operacji na
jednej porcji danych jest mata, potoki przetwarzania sa w stanie wykonac je, zanim uktad pamigci dostar-
czy nowe dane. Potoki musza czekaé na dane, pozostajac w stanie bezczynnosci. Inaczej jest z uktadem
pamigci, ktéry po dostarczeniu jednej porcji danych, bez koniecznosci oczekiwania na potoki (ktére w
migdzyczasie wygenerowaly juz nowe zadania dostgpu do pamigci), rozpoczyna pobieranie kolejnych
danych. W efekcie uktad pamigci dziata bez przerw, potoki przetwarzania pracuja w tle, czas wykonania
jest wytacznie determinowany przez czas pobierania danych z pamigci, a wydajnoS$¢ ograniczana przez
przepustowos$¢ uktadu pamigci.

Dla algorytméw o niskiej intensywnosci arytmetycznej potoki przetwarzania sa w stanie wykony-
wac tylko tyle operacji, ile maja dostarczone danych. W celu uzyskania wydajnosci przetwarzania przez
potoki w Gflop/s nalezy wigc pomnozy¢ szybko$¢ dostarczania danych (np. przepustowos$¢ wyrazang w
GB/s) przez liczbe operacji wykonywanych na porcji danych (czyli intensywno$¢ arytmetyczng wyra-
zana np. w liczbie operacji na bajt). W takiej sytuacji méwi si¢ o wydajnosci ograniczanej przez mozli-
wosci pamigci (memory bound performance).

Miejsce na osi x rozdzielajace obszary wydajnosci ograniczanej przez mozliwosci procesora i wydaj-
nosci ograniczanej przez mozliwosci uktadu pamigci nazywa si¢ punktem réwnowagi sprzetu (machine
balance). Dla algorytméw wykazujacych taka witasnie warto$¢ intensywnosci arytmetycznej mozliwe
(przynajmniej teoretycznie) jest wykonanie programu z potokami przetwarzania pracujacymi ze swoja
maksymalng wydajnoscia i jednocze$nie z ukladem pamigci osiagajacym swoja maksymalna przepusto-
woSsC.

Dla badanej platformy pojedynczego rdzenia mikroprocesora Intel Core i7-4790 warto$¢ machine
balance wynosi 64/18,6=3,44. Wartos$¢ ta wyrazana jest w jednostkach flop/B, co oznacza, ze w zasto-
sowaniu do konkretnego algorytmu wymaga uwzglednienia rozmiaru liczb uzywanych w obliczeniach.
Dla liczb podwdjnej precyzji prowadzi to do wartosci 3,44%8~27,5. Wnioskiem z tego jest, ze w celu
uzyskania mozliwosci przeprowadzania obliczen z petnym wykorzystaniem dostgpnej wydajnosci poto-
kéw przetwarzania, w implementacji algorytmu powinno wystgpowac co najmniej 28 przeprowadzanych
operacji arytmetycznych na kazda pobrana pojedyncza liczbe z pamigci.

Tak wysoka warto$¢ graniczna IA jest charakterystyczna dla wspétczesnych architektur mikroproce-
soréw i prowadzi do dwéch wnioskéw. Z jednej strony pokazuje, ze dla wielu algorytméw zdecydowanie
bardziej istotna od wydajnosci potokéw przetwarzania jest wydajnos¢ (przepustowosc) pamigci DRAM.
Z drugiej strony podkresla znaczenie efektywnego wykorzystania pamigci podrgcznych, ktére moze pro-
wadzi¢ do redukcji transferu z pamigci DRAM i podniesienia warto$ci intensywnosci arytmetycznej dla
odpowiedniej implementacji algorytmu.
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6.2.1 Intensywnos¢ arytmetyczna algorytméw numerycznych

Wprowadzone na potrzeby modelu roofline pojecie intensywnoSci arytmetycznej (arithmetic inten-
sity) moze by¢ powiazane z klasyfikacja podstawowych algorytméw numerycznej algebry liniowej,
BLAS (Basic Linear Algebra Subroutines).

Tradycyjnie algorytmy BLAS dzieli si¢ na poziomy, gdzie poziom pierwszy (Level 1) obejmuje algo-
rytmy zwiazane wylacznie z wektorami, takie jak np. dodawanie wektoréw, obliczenie normy wektora,
obliczenie iloczynu skalarnego dwoch wektoréw, itp. Operacje zdefiniowane w specyfikacji biblioteki
BLAS uwzgledniaja takze najczesciej mozliwos$¢ przeprowadzania aktualizacji wektora bedacego wyni-
kiem operacji oraz przeskalowania, pomnozenia argumentow przez warto$¢ skalarna. Dla operacji doda-
wania dwéch wektoréw zx i y forma podstawowg jest:

y=oaz+y

gdzie « jest parametrem skalarnym. Cechg istotng algorytméw BLAS poziomu pierwszego jest fakt, ze
liczba operacji jest zawsze rzgdu rozmiaru wektoréw, oznaczanego dalej przez V.

Algorytmy poziomu drugiego (Level 2) to operacje na wektorach i macierzach, gdzie najwazniejszym
algorytmem jest iloczyn macierzy i wektora. Podstawowa forma iloczynu, dla macierzy A i wektora x,
uwzgledniajaca przeskalowanie i aktualizacj¢ wektora y bedacego wynikiem operacji, ma postaé:

y=aA -xz+ Py

z dowolnymi skalarnymi parametrami « i 8. Ztozonos$¢ obliczeniowa algorytméw BLAS poziomu dru-
giego jest zawsze rzedu N? (w przypadku macierzy kwadratowych o wymiarze N; funkcje BLAS okre-
Slone sa tez oczywiscie dla macierzy prostokatnych).

W przypadku obu pozioméw BLAS, Level 1 i Level 2, liczba operacji jest tego samego rze¢du co
liczba dostepéw do pamieci (N dla wektoréw w BLAS Level 1 i N? dla macierzy, i ewentualnie wielo-
krotnie pobieranych wektoréw, w BLAS Level 2). Oznacza to w praktyce, ze intensywno$¢ arytmetyczna
algorytmow bedzie zawsze mniejsza lub bliska jednoSci, a czas wykonania dla praktycznie wszystkich
platform bedzie ograniczany przez wydajnos$¢ uktadu pamigci.

Inne charakterystyki maja algorytmy BLAS poziomu trzeciego (Level 3). Obejmuja one szereg algo-
rytméw, ktérych czescig sktadows jest iloczyn macierzy. W postaci podstawowej, dla macierzy A, B i
C oraz skalaréw « i 3, iloczyn macierz-macierz wystepuje w specyfikacji BLAS jako:

C=aA-B+3C

Z1tozonosé obliczeniowa algorytméw BLAS poziomu trzeciego jest zawsze rzedu N3, podczas gdy zto-
zono$é pamigciowa jest rzedu N2. Liczba dostepéw, podczas realizacji algorytméw, do elementéw ma-
cierzy znajdujacych si¢ w pamigci zalezy jednak istotnie od implementacji i zastosowanych optymali-
zacji, jak to pokazuja przyktady i analizy zawarte w p[5.3.2] W efekcie intensywnos¢ arytmetyczna jest
zazwyczaj wigksza od jednosci, jednak nie osiaga teoretycznie mozliwego rzedu V.

Badanie typowych intensywnosci arytmetycznych algorytméw numerycznych mozna rozszerzy¢
poza klasyczne procedury BLAS, obejmujac inne operacje, obszary zastosowan i wykorzystywane struk-
tury danych. Rysunek [6.2]przedstawia przyktadowa graficzna ilustracje efektéw takich badan. Algorytmy
numeryczne uszeregowane sa wedtug wzrastajacej intensywnosci arytmetycznej IA (Arithmetic Inten-
sity), z zaznaczeniem teoretycznych rzegdéw wielkosci IA (u dotu rysunku), od O(1), przez O(log(N)) do
O(N), oraz praktycznie wystgpujacych w implementacjach liczb operacji zmiennoprzecinkowych na bajt
pobieranych danych (dane u géry rysunku).

Uwzglednionymi w zestawieniu obszarami zastosowan, poza algorytmami BLAS, sa metody: cza-
stek, spektralne, bazujace na szybkiej transformacji Fouriera (FFT), LBM (Lattice Boltzmann Methods)
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Rysunek 6.2: Typowe intensywnosci arytmetyczne dla wybranych grup algorytméw numerycznych

oraz réznic skorficzonych (gdzie obliczenia opierajq si¢ na zastosowaniu “wzorcéw”, stencils, do obliczen
na siatkach dyskretyzujacych obszary obliczeniowe przy aproksymacji réwnaf rézniczkowych czastko-
wych, PDEs).

Wyréznionymi strukturami danych sa macierze geste w kontekscie obliczein BLAS Level 3 oraz
macierze rzadkie. Te ostatnie czgsto pojawiajq si¢ przy aproksymacji réwnan rézniczkowych czastko-
wych, gdzie procedury obliczeniowe obejmuja rozwiazywanie uktadéw réwnan liniowych, z macierzami
uktadu bedacymi macierzami rzadkimi. Jesli przy rozwigzywaniu uktadéw wykorzystywane sq metody
iteracyjne, podstawowa z obliczeniowego punktu widzenia operacja staje si¢ iloczyn macierzy rzadkiej
i wektora (SpMV, sparse matrix-vector product). Efektywna realizacja takiego iloczynu wymaga zasto-
sowania specjalnych struktur danych (innych od klasycznych struktur uzywanych w procedurach BLAS,
Level 112), a czesto takze istotnych modyfikacji samego algorytmu mnozenia macierz-wektor.

6.2.2 Przyklad uzycia diagramu roofline dla algorytmu mnozenia macierz-wektor

Podstawa wykorzystania diagramu roofline dla konkretnego algorytmu jest ustalenie dla tego algo-
rytmu wartosci parametru intensywnosci arytmetycznej, IA. W podstawowym ujeciu, IA dotyczy tylko
dostgpéw do pamigci DRAM. Nalezy wigc znaleZ¢ liczbe dostgpéw do DRAM podczas wykonania pro-
gramu oraz liczbe wykonywanych operacji zmiennoprzecinkowych.

W przypadku algorytmu mnozenia macierz-wektor, y = Az, dla macierzy gestych o rozmiarze
NxN, liczba operacji wynosi 2N? (N2 mnozeri i N? dodawari, w analizie uwzglednia si¢ operacje
matematyczne, a nie rozkazy procesora, uzycie lub nie rozkazéw w rodzaju fma, nie zmienia wartosci
IA).

Analizy przeprowadzane w rozdziale [5.3.1] wskazuja, ze dla standardowej wersji algorytmu liczba
pobran z pamieci DRAM zmienia si¢ od N2 + N (co oznacza jednorazowe pobranie z pamigeci macierzy
A oraz wektora x, ktéry w trakcie obliczeii pozostaje caty czas w pamieci podrecznej), do 2N2, w
przypadku kiedy w kazdej iteracji petli wewnetrznej algorytmu pobierane z DRAM sg jeden element
macierzy i jeden element wektora (w efekcie wektor a jest pobierany NV razy). W analizie pomijany jest
czas zapisu N elementéw wektora y, bedacy zawsze wielkoScig nizszego rzedu niz czas odczytow.

Przyjmujac jako typ danych zmienne podwdjnej precyzji o rozmiarze 8 bajtéw, wartos$¢ 1A, w jed-
nostkach flop/B, zmienia si¢ od 0,125 (2N?/(8 - 2N?)) do, w przyblizeniu, 0,25 (kiedy dla duzych war-
tosci N, N jest pomijalnie mate w stosunku do N?). W przypadku analizowanego w pracy przyktadu
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Rysunek 6.3: Diagram modelu roofline dla pojedynczego rdzenia mikroprocesora Intel Core 17-4790
oraz algorytmu mnozenia macierz-wektor

wykonania algorytmu na pojedynczym rdzeniu mikroprocesora Intel Core i7-4790 dla N=10000, roz-
miar pamigci podrecznej L3 réwny 8 MB, jest wystarczajacy do pomieszczenia calego wektora x, co
prowadzi do wartosci IA=0,25.

Diagram roofline dla konkretnego algorytmu, otrzymywany jest przez umieszczenie na diagramie
dla wykorzystywanej platformy sprzgtowej pionowej linii odpowiadajacej wartosci intensywnosci aryt-
metycznej. Rysunek [6.3] przedstawia diagram rooffine dla algorytmu mnozenia macierz-wektor (z odpo-
wiednio mala wartoScia /V) oraz pojedynczego rdzenia mikroprocesora Intel Core 17-4790.

Warto$¢ intensywnoS$ci arytmetycznej 0,25 powoduje przecigcie z linia odpowiadajaca wydajnosci
ograniczanej przez pamigé, w punkcie o wspotrzgdnej pionowej 0,25 [flop/B] * 18,6 [GB/s] = 4,65
[Gflop/s]. Jest to warto$¢ zblizona do uzyskiwanej w testach obliczeniowych (z doktadnos$cia do kilku
procent). Oznacza to, ze program realizujacy algorytm w pelni wykorzystat mozliwosci platformy, w
tym przypadku przepustowos$¢ pamigci DRAM.

Zaleta diagramo6w roofline jest ich czytelnosé i wzgledna tatwo$¢ wykorzystania w analizie wydajno-
Sci, dzigki prostocie modelu. W przypadku skonstruowania diagramu roofline dla dowolnego algorytmu,
istnieja dwa podstawowe kierunki ewentualnej dalszej optymalizacji kodu. Dla algorytméw o niskiej
intensywnosci arytmetycznej, ponizej wartosci rownowagi sprzetu, dla ktérych wydajnos¢ jest ograni-
czana przez pamigC, zwigkszenie intensywno$ci arytmetycznej algorytmu (np. poprzez optymalizacje
cache blocking lub register blocking) moze prowadzi¢ do przesunigcia linii pionowej w prawo i w kon-
sekwencji wyzszej maksymalnej mozliwej do uzyskania wartoSci wydajnosci.

Drugim kierunkiem jest uzyskanie, przy niezmienionej warto$ci intensywnosci arytmetycznej, wy-
dajnosci blizszej punktowi przecigcia linii pionowej odpowiadajacej wartoSci IA z jedna z linii ogra-
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niczajacych wydajno$§¢ w Gflop/s, charakteryzujacych sprzet. W przypadku braku mozliwosci zmiany
intensywnosci arytmetycznej oraz uzyskania odpowiednio wysokiego procentu maksymalnej wydajno-
Sci charakteryzujacej platforme dla danej wartoSci IA, mozna uznaé dalsza optymalizacje za bezcelowa,
ze wzgledu na brak mozliwo$ci znaczacego zwigkszenia wydajnosci i skrécenia czasu wykonania. Taka
sytuacja ma wilasnie miejsce dla rozwazanej implementacji algorytmu mnozenia macierz-wektor.

Diagramy roofline stanowiac istotng pomoc w analizie wydajnosci, maja takze swoje ograniczenia.
Podstawowym ograniczeniem jest duze uproszczenie modelu, co pokazuje kolejny przyktad, wykorzy-
stania diagramu roofline do analizy algorytmu mnozenia macierz-macierz.

6.2.3 Przyklad uzycia diagramu roofline dla algorytmu mnozenia macierz-macierz

W przypadku mnozenia macierz-macierz, jak zdarza si¢ to czesto dla praktycznie stosowanych al-
gorytmow, w szczegllnosci algorytméw numerycznej algebry liniowej, liczba wykonywanych operacji
arytmetycznych jest parametrem tatwym do ustalenia, w przeciwienstwie do liczby danych pobieranych
z pamigci, ktéra zalezy od wielu czynnikéw, co znacznie utrudnia jej okreslenie.

Wszystkie rozwazane w pracy warianty implementacji mnozenia macierzy charakteryzuja sig, dla
macierzy o rozmiarze NxN, liczba operacji 2N3 (N3 mnozer i N? dodawan). Kwestia jakie zostaja
uzyte w trakcie wykonania rozkazy zmiennoprzecinkowe, mul i add czy fma, skalarne czy wektorowe,
istotna ze wzgledu na optymalizacje wydajnosci, jest bez znaczenia dla obliczania wskaZnika intensyw-
no$ci arytmetycznej algorytmu.

Obliczenie liczby dostepéw do pamigci wymaga znacznie wigcej analiz i dodatkowych zalozen.
Pierwszym z zalozeri jest przyjecie, ze w celu obliczenia A, brana jest pod uwage rzeczywista liczba po-
branych danych. Zaktada to znajomos¢ nie tylko kodu Zrédtowego i postaci asemblera, ale takze szczeg6-
16w wykonania kodu na konkretnym sprzecie. Kod Zrédtowy i asembler wskazuja na liczbe inicjowanych
zapisOw i odczytéw danych. W rzeczywistosci, kazdemu zainicjowanemu dostgpowi moga towarzyszy¢
rézne operacje realizowane przez sprzet. Z jednej strony dostgp moze zostaé zrealizowany za pomoca ko-
pii przechowywanych w pamigci podrgcznej, co powoduje, ze nie nastgpuje dostgp do pamigci DRAM.
Z drugiej strony dostep do pojedynczej wartosci moze oznaczaé¢ podmiang calej linii pamigci podrgcznej
(lub kilku linii w pamigciach podrecznych réznych pozioméw), czyli rzeczywisty transfer wielu zmien-
nych, po czym efektywnie na potrzeby algorytmu wykorzystywana jest tylko jedna zmienna, dla ktérej
inicjowany byt transfer.

Przeprowadzane juz wczesniej analizy (p. [5.3.2)), pokazuja taka wiasnie rozmaito$¢ rzeczywistego
przebiegu dostepéw do pamigci, wygladajacych pozornie tak samo w kodzie Zrédlowym.

Dla implementacji naiwnej “ijk” mnozenia macierz-macierz, dla N3 iteracji algorytmu i dwéch do-
stepow do pamigci inicjowanych w kazdej iteracji petli najbardziej wewngtrznej:
tmp = 0;
for (k=0; k<N; k++) {

tmp += A[i*N + k] x B[k*N + 3J]
}
C[i*N + j] = tmp;
realizowane jest w rzeczywistosci (dla odpowiednio duzych wartosci IN) pobranie co najmniej 9N3
zmiennych (przy zatozeniu zmiennych podwdjnej precyzji i 8§ zmiennych w pojedynczej 64-bajtowej li-
nii pamigci podrecznej). Wynika to z faktu koniecznosci pobrania catej nowej linii pamigci podrgcznej,
dla kazdego pobieranego elementu macierzy B. W efekcie warto$é TA wynosi 2N3/(9N3 - 8) = 2/72
[flop/B], czyli znacznie mniej niz dla algorytmu mnozenia macierz-wektor. Maksymalna wydajnos$¢ ob-
liczen na pojedynczym rdzeniu jest w takim przypadku ograniczana przez mozliwoSci uktadu pamigci i
wynosi najczgsciej ponizej jednego Gflops/s (dla rdzenia Haswell w mikroprocesorze Intel Core 17-4790
ok. 0,5 Gflop/s).
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Klasyczne wykorzystanie diagramu roofline zaleca w takim przypadku modyfikacje algorytmu pro-
wadzace do zwigkszenia wartoSci IA. Efekt ten uzyskuje si¢ juz po zastosowaniu wariantu ikj” stan-
dardowego algorytmu. Wprawdzie liczba dostgpéw w kodzie Zrédtowym wrecz rosnie, trzy dostepy w
kazdej iteracji petli najbardziej wewngtrznej, tym razem dwa odczyty i jeden zapis:
tmp = A[1i+N + k];
for (3=0; J<N; J++){

C[i*N + J] += tmp » B[k*N + j]
}
jednak sposéb realizacji, dzigki zachowaniu lokalnoSci przestrzennej, powoduje, ze rzeczywista liczba
dostepéw nie odbiega od wskazywanej przez kod. Zaktadajac liczbe dostepéw réwna 3N3, otrzymuje
si¢ warto$¢ IA=1/12 i maksymalna wydajno$¢ dla rdzenia mikroprocesora Intel Core i7-4790 ok. 1,5
Gflop/s.

Dalsze znaczace zwigkszenie wartosci A dla algorytmu mnozenia macierzy przynosi optymalizacja
cache blocking (p. . Teoretycznie liczba dostepéw zmienia si¢ do wartosci rzedu 2N3/BLS, co
prowadzi do wartosci IA réwnej BLS/8 [flop/B] (dla o§miobajtowych zmiennych podwojnej precyzji).
Dla wigkszosci platform obliczeniowych oznacza to, ze mozna dobra¢ rozmiar bloku tak, aby przekro-
czy¢ punkt machine balance i uzyskaé sytuacje wydajnoSci ograniczanej przez bardzo wysoka wydaj-
nos¢ potokéw zmiennoprzecinkowych procesora (rdzenia). Warunkiem jest, aby dla danej wartosci BLS
bloki wciaz miescity si¢ w pamigci podrgcznej. Dla pojedynczego rdzenia mikroprocesora Intel Core i7-
4790 punkt réwnowagi sprzetu wynosi ok. 3,44 1 w konsekwencji kazda optymalizacja cache blocking
z blokami o wymiarze powyzej 27 powinna prowadzi¢ do wydajnosSci ograniczanej przez mozliwosci
procesora.

Wyniki wydajnosciowe zamieszczone w pracy dotycza optymalizacji cache blocking z blokami o
rozmiarach 48x48 oraz 432x432, co powinno gwarantowaé uzyskanie wydajnoSci ograniczanej przez
procesor. W teorii pierwszy rozmiar blokéw daje w wyniku IA=6, a drugi IA=54.

Zatozony prosty model okreslenia intensywnoSci arytmetycznej A, prowadzi czgsto do rozbieznosci
z warto$ciami obliczanymi na podstawie rezultatéw uzyskanych podczas pomiaréw eksperymentalnych
(tablica [5.1). W prostym modelu teoretycznym liczba dostgpéw okreslana jest na podstawie ogélnej
analizy kodu, w praktyce jest obliczana na podstawie liczby chybien w pamigci podrgcznej L3. W bada-
niach w p.[5.3.2]ta ostatnia warto$¢ przyjmowana jest na podstawie symulacji z uzyciem narzedzia val-
grind/cachegrind (ze wzgledu na problemy z wiarygodnoscia wynikow zwracanych przez liczniki sprze-
towe). W przypadku liczby chybien w L3 réwnej 7.3, obliczona wartos¢ 1A jest réwna 2N3/(n3 - 64).

Dla algorytmu naiwnego “ijk” obliczona wartos§¢ teoretyczna IA wynosi 2/72 ~ 0,028. Uzyskana
w symulacji valgrind dla wymiaru N=2592 jest znacznie wyzsza 2 - 25923/(2,2 - 10° - 64) =~ 0,25).
Przeprowadzane w p. [5.3.2] analizy wskazuja na rolg odpowiedniego algorytmu podmiany linii w pa-
migci podrecznej, ktéry pozwala na utrzymanie macierzy w pamigci podrecznej i uzyskanie lokalnosci
czasowej pozwalajacej na zniwelowanie wplywu braku lokalnosci przestrzenneﬂ (efekt ten znika dla
wigkszych rozmiaréw macierzy, dla ktérych praktycznie uzyskiwana warto$¢ IA jest zblizona do teore-
tycznej).

W przypadku algorytmu ”ikj”, uzyskana w podstawowej analizie teoretyczna wartos¢ IA = 1/12 ~
0, 08 jest ok. trzykrotnie nizsza od warto$ci wynikajacej z liczby chybiert w L3 zwracanej przez cache-
grind dla obliczeri z N=2592, IA = 2 - 25923 /(2,2 - 10? - 64) =~ 0,25 (takiej samej jak dla algorytmu
”ijk’). Szczegétowe analizy z p. pokazuja, ze przyjeta liczba dostepéw 3N nie odpowiada rzeczy-
wistemu przebiegowi obliczen. Elementy macierzy C' nie sa odczytywane i zapisywane w kazdej iteracji,
dotyczy to tylko elementéw macierzy B, odczytywanych z DRAM w kazdej iteracji (wystarczy do tego,

"Dzigki odpowiednio matemu wymiarowi N, warto$é pobrana wraz z poprzedzajacym elementem macierzy B, mimo ze z
powodu braku lokalnos$ci przestrzennej nie jest uzyta od razu, jednak uzyta jest wystarczajaco blisko w czasie, aby pozostawad
do tego momentu w pamigci podrgcznej (zadna linia B nie jest podmieniana w trakcie wykonania petli wewnetrznej algorytmu).
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Rysunek 6.4: Diagram modelu rooffine dla pojedynczego rdzenia mikroprocesora Intel Core 17-4790
oraz algorytmu mnozenia macierz-macierz

aby odpowiedni wiersz macierzy C pozostawal w catosci w pamigci podrecznej podczas obliczen petli
wewnetrznej). Oznacza to, ze w praktyce (oraz przy bardziej szczegétowej analizie) liczba dostgpéw jest
réwna N3, a wigc wartosé IA wynosi 1/4, tak jak pokazuja eksperymenty.

Odstepstwa od przyjetego prostego modelu teoretycznego pojawiajg si¢ takze dla kodu z optyma-
lizacja cache blocking. Teoretyczna wartos¢ dla blokéw 48x48, IA=6 odbiega od wartosci obliczonej
na podstawie danych uzyskanych w obliczeniach dla N=2592, TA = 2 - 25923 /(47 - 105 - 64) =~ 11,5.
Ponownie przyczyna, wskazywana juz w p. [5.3.2] moze by¢ zaawansowany algorytm podmiany linii
w pamigci podrecznej w polaczeniu ze ztozonym przebiegiem obliczefi (bloki 48x48 dobierane sa ze
wzgledu na mieszczenie si¢ w pamigciach L1 1 L2, co moze prowadzi¢ do trudnego do przewidzenia
schematu dostgpéw do pamigci L3).

Sytuacja staje si¢ prostsza w przypadku blokéw 432x432, dobieranych tak, aby mieScity si¢ w pa-
migci L3. Prosta analiza prowadzi do wartosci IA = 432/8 = 54, natomiast wyniki eksperymentalne do
wartosci IA = 2 - 25923 /(11 - 10° - 64) ~ 49, 5, rézniacej si¢ od wartosci teoretycznej o mniej niz 10%.

Rysunek [6.4] przedstawia diagram roofline dla pojedynczego rdzenia mikroprocesora Intel Core i7-
4790 z naniesionymi danymi odpowiadajacymi wariantom optymalizacji algorytmu mnozenia macierz-
macierz. Oprécz linii pionowych dla wartoSci IA wynikajacych z podstawowej analizy kodu dla ré6znych
wariantéw optymalizacji, w przypadku odpowiednio duzych wartosci N (linie niebieskie), znajduja si¢
na nim takze linie odpowiadajace poglebionej analizie wykonania oraz danym eksperymentalnym dla
N=2592 (linie zielone). Dodatkowo na kazdej z pionowych linii dla N=2592 zaznaczono uzyskana eks-
perymentalnie wydajnos¢ obliczen, dla kilku przypadkéw optymalizacji.

Eksperymentalne wartosci wydajnosci na diagramie roofline [6.4 wziete sa z tabeli [5.1] Dla linii od-
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powiadajacej algorytmom “ijk” i ’ikj”, IA = 0,25, czerwona gwiazdka odpowiada wariantowi "ijk” (0,59
Gflop/s), w praktyce nie dajacemu kompilatorowi mozliwosci efektywnej optymalizacji kodu (brak wek-
toryzacji) oraz prowadzacemu do duzej liczby chybiefi w mniejszych pamigciach L1 1 L2, co nie zmienia
wartosci IA, zwigksza natomiast znaczaco czas wykonania.

Znacznie bardziej optymistycznie wyglada sytuacja dla algorytmu “ikj”, ktérego wydajnos$¢ zazna-
czona jest gwiazdka ztota. Widoczna w odpowiadajacym kodzie asemblera wektoryzacja oraz uzyskane
znacznie mniejsze niz w przypadku algorytmu ijk” liczby chybieft w L1 i L2, prowadza do wydajno-
Sci 4,36 Gflop/s, praktycznie na linii maksymalnej wydajno$ci ograniczanej przez pamigé na diagramie
modelu roofline (dla IA=0,25 majacej warto$¢ 4,65 Gflop/s). Oznacza to, ze kod jest optymalny dla
danej wartosci IA, a jedyna szansa jego dalszej optymalizacji jest zwigkszenie wartosci intensywnosci
arytmetycznej IA.

Stuzaca temu celowi optymalizacja cache blocking przynosi zyski wydajnosSciowe, nie tylko w mo-
delu teoretycznym (przesuniecie linii pionowej do wartosci IA=11,5 dla N=2592 i BLS=48), ale takze
w praktyce. Wprawdzie w wariancie bez optymalizacji register blocking wydajno$¢ osiaga tylko 14,65
Gflop/s (gwiazdka czerwona na diagramie, ok. 0,23% maksymalnej teoretycznej wydajnoSci potokéw
zmiennoprzecinkowych rdzenia), jednak odpowiedni wariant register blocking pozwala podnies¢ t¢ wy-
dajnos¢ do wartosci 28,51 Gflop/s, gwiazdka ztota na diagramie Logarytmiczna skala na diagramie
do pewnego stopnia ukrywa fakt, ze wydajnos$¢ ta stanowi mniej niz 50% maksymalnej teoretycznej
wydajnosci rownej 64 Gflop/s.

Starajac si¢ znaleZ¢ sposoby zwigkszenia wydajnoSci, mozna, zgodnie z filozofia modelu roofline,
dazy¢ do stosowania coraz wigkszych blokéw w optymalizacji cache blocking. W praktyce prowadzi to
jednak do obnizenia wydajno$ci, mimo wyzszej wartoSci intensywnosci arytmetycznej. W tym momen-
cie prostota podstawowego modelu roofline uniemozliwia znalezienie wiasciwego kierunku dalszych
optymalizacji.

Kierunek ten daje si¢ ustali¢ na podstawie bardziej szczegétowych analiz algorytmu i znajduje swoje
potwierdzenie w danych tabeli[5.1] Liczba chybiei w pamigci L3, bedaca wskaznikiem liczby rzeczywi-
stych dostgpéw do pamigci DRAM moze zosta¢ zmniejszona, przy jednoczesnym pozostawieniu na ni-
skim poziomie chybiefi w pamigci L1 i L2, poprzez zastosowanie wielopoziomowej optymalizacji cache
blocking. Dla pojedynczego rdzenia mikroprocesora Intel Core 17-4790 takim optymalnym wariantem
jest kod z dwoma wymiarami blokéw BLS;=48 i BLS,=432.

Przesunigcie pionowej linii odpowiadajacej parametrowi intensywnoS$ci arytmetycznej IA, od warto-
Sci IA=11,5 dla blokéw o wymiarze 48 do wartosci IA=54 dla blokéw o wymiarze 432, nie powoduje na
diagramie rooffine zmiany teoretycznej maksymalnej wydajnoSci obliczen. Jednak wydajnosci uzyski-
wane w praktyce rosna, do 17,24 Gflop/s (ok. 27% teoretycznego maksimum, gwiazdka czerwona) dla
wersji bez register blocking, az do 38,16 Gflops (ok. 57% wydajnosci maksymalnej, gwiazdka zlota) dla
wersji z register blocking.

Otrzymane wydajnosci obliczen, wziawszy pod uwage stopien ztozonoSci faktycznej realizacji ob-
liczen przez uktady mikroprocesora i systemu pamigci oraz stabilno$é uzyskiwanej wydajnosci nalezy
uznac za sukces procesu optymalizacji. Jednak samo zastosowanie diagramu roofline dla rozwazanego
przypadku algorytmu mnozenia macierzy pozostawia otwartym pytanie dlaczego niektére uzyskiwane
w praktyce wydajnosci optymalizowanych implementacji pozostaja relatywnie daleko od teoretycznej
maksymalnej wydajnosci platformy, przewidywanej przez model. Odpowiedzi na to pytanie dostarczy¢
moga rozszerzenia podstawowego modelu roofline.

6.2.4 Modyfikacje modelu roofiline

Stosowane w praktyce rozszerzenia modelu roofline polegaja na probie umieszczenia na diagramie
wydajnos$ci platformy dodatkowych linii odpowiadajacych szczegétom wykonania kodu, pomijanym w
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Rysunek 6.5: Diagram rozszerzonego modelu roofline dla pojedynczego rdzenia mikroprocesora Intel
Core 17-4790

podstawowej analizie.

Jedna grupa linii sa poziome odcinki zwiazane z wydajnoScia potokéw zmiennoprzecinkowych w
szczegdlnych sytuacjach, kiedy nie sg wykorzystywane wszystkie mozliwoS$ci optymalizacji dziatania
potokéw. Na diagramie rozszerzonego modelu rooffine dla rdzenia mikroprocesora Intel Core i17-4790
(rys.[6-5) znajduja si¢ trzy takie linie, oznaczone kolorem szarym.

Najwyzej potozona na diagramie [6.5] pozioma linia w kolorze czarnym, identyczna z linia na orygi-
nalnym diagramie roofline dla badanego rdzenia, dotyczy sytuacji wykonywania rozkazéw wektorowych
FMA, przez oba potoki przetwarzania rozkazéw zmiennoprzecinkowych, z petna wspé6tbieznoscia.

Pierwsza dodatkowa pozioma linia, bezpoSrednio ponizej linii z diagramu oryginalnego, zwiazana
jest z przypadkiem, kiedy w kodzie binarnym nie sa uzywane rozkazy wektorowe, ale wylacznie ska-
larne. Taka sytuacja moze by¢ wymuszona charakterem implementowanego algorytmu, przez co kompi-
lator nie jest w stanie zastosowaé rozkazéw wektorowych. Wciaz jednak stosowane sa rozkazy FMA, a
przetwarzanie jest w petni wspéibiezne.

Kolejna linia pozioma odpowiada sytuacji przetwarzania zmiennoprzecinkowych rozkazéw skalar-
nych z pelna wspdtbieznoscia, ale bez uzycia rozkazéw FMA. Ponownie moze to wynikaé z uwarunko-
wan algorytmu, uniemozliwiajacych kompilatorowi zastosowanie wektorowosci i rozkazéw FMA.

Wszystkie z trzech dotychczas oméwionych linii poziomych odpowiadaja przypadkom tatwo daja-
cym si¢ zweryfikowac poprzez analiz¢ asemblera produkowanego przez kompilator. Fakt uzycia rozka-
z6w skalarnych lub wektorowych, rozkazéw FMA lub zwyktych rozkazéw odpowiadajacych operacjom
arytmetycznym, jest bezpoSrednio widoczny w kodzie asemblera. Rozréznienie pomigdzy przypadkami



142 ROZDZIAE. 6. MODELOWANIE WYDAJNOSCI OBLICZEN JEDNOWATKOWYCH

nie jest jednak czgsto mozliwe na poziomie kodu Zrédlowego — moze wynikac nie tylko z postaci kodu,
ale takze z uzycia lub nie odpowiednich opcji kompilacji.

Ostatni, najnizszy poziomy odcinek na diagramie [6.5] dotyczy przetwarzania skalarnego, bez FMA
i bez wspoélbieznosci, za pomoca rozkazéow skalarnych. Brak wspoétbieznosci, i w konsekwencji brak
mozliwosci zwigkszenia wydajnos$ci, moze wynikaé np. z istnienia nieusuwalnych zaleznosci danych,
dajacych si¢ zdiagnozowac i poprzez analizg asemblera, i przez badanie kodu Zrédtowego.

Zaznaczona na diagramie linia odpowiada przypadkowi z p. [3.10} wykonywania operacji tylko na
jednej zmiennej, w sekwencji iteracji, z wystgpujaca zaleznoscia danych pomigdzy operacjami w kazdej
z iteracji. Sytuacja taka moze by¢ uznana za minimalna wydajno$¢ czystego przetwarzania przez potoki
zmiennoprzecinkowe pojedynczego rdzenia (bez dodatkowych spowolnieit wynikajacych z innych typow
operacji, pobierania z pamigci lub fazy pobierania i dekodowania rozkazéw). Analiza sposobu przetwa-
rzania i otrzymanych wynikéw prowadzi do wniosku, ze decydujace o wydajnosci jest tutaj opdZnienie
wykonywania uzytych rozkazéw mikroprocesora.

Uzycie diagramu roofline, rozszerzonego o dodatkowe linie poziome, do analizy wydajnosSci kodu
wymaga szerszych dziatafi niz w przypadku diagramu podstawowego. Nie wystarcza juz tylko okreSle-
nie intensywnos$ci arytmetycznej, konieczne jest takze zbadanie kodu asemblera oraz kodu Zrédiowego.
Analiza fragmentéw w najwigkszym stopniu odpowiedzialnych za wydajnos$¢ i czas wykonania, pozwala
na okreslenie jaki jest sa charakter realizacji programu — stopiefi wspéibieznosci, wektorowos$¢ lub ska-
larno$¢ przetwarzania, uzycie lub nie rozkazéw FMA.

Ustaleniu sposobu przetwarzania przez kod daje mozliwo$¢ zastanowienia si¢ nad jego optymalno-
Scig w Swietle implementowanego algorytmu oraz jego ewentualnymi modyfikacjami prowadzacymi do
bardziej efektywnej realizacji. W przypadku braku mozliwosci takich modyfikacji diagnoza wydajnosci
opiera si¢ na zaznaczeniu na diagramie linii pionowej odpowiadajacej intensywnosci arytmetycznej i
punktu na linii wskazujacego na uzyskana wydajnos¢.

Stopient optymalnosci obliczen uzyskany na podstawie analizy diagramu wynika z tego jak blisko
wydajnos$¢ uzyskana praktycznie znajduje si¢ w stosunku do teoretycznie najwyzszej mozliwej dla po-
tokow przetwarzania w przypadku okreslonego sposobu funkcjonowania.

Cztery poziome linie na diagramie [6.5] z wydajnosciami opisanymi na osi y, odpowiadaja czterem
wybranym przypadkom z tabeli z rozdziatu (wiersze 1, 4, 81 12). W tabeli znajduja si¢ wyniki
uzyskane w benchmarku testujacym wydajnosé przetwarzania potokéw zmiennoprzecinkowych. Wyniki
te byty bardzo bliskie teoretycznym maksimom (z doktadnos$cia do 2%). W przypadku linii poziomych
na rozszerzonym diagramie roofline, ze wzgledu na mozliwo$¢ uzyskania w testach wydajnosci bardzo
zblizonej do maksymalnej, praktycznie bez znaczenia jest, czy zaznaczane sg wartosci uzyskane prak-
tycznie, czy obliczone teoretycznie (na podstawie czestotliwosci pracy rdzenia oraz danych sprzetowych
— op6znienia i przepustowosci dla konkretnych rozkazéw mikroprocesora).

Linie zaznaczone na diagramie [.5]nie s3 jedynymi mozliwymi do umieszczenia. Analiza algorytmu
i kodu asemblera moze prowadzi¢ do wniosku, zZe optymalna realizacja obliczer jest uzycie rozka-
z6w wektorowych, z pelna wspoélbieznoscia, ale bez rozkazéw FMA. Ewentualnie rozkazéw skalarnych
FMA, ale bez pelnej wspétbieznosci. Dla takich przypadkéw mozna obliczy¢ maksymalna wydajnos¢
teoretyczna potokéw lub skonstruowaé odpowiednie benchmarki i zmierzy¢ praktyczne maksimum wy-
dajnosci przetwarzania, a nastgpnie poréwnac¢ wydajnos$¢ uzyskana w praktyce z wydajnosScia optymalna.
Poréwnanie takie jest kazdorazowo, wynikajaca z zastosowania modelu roofline, wskazéwka dla ewen-
tualnej dalszej pracy nad optymalizacja kodu.

Druga grupa linii na diagramach rozszerzonego modelu roofline sa pochyte linie, ponad liniag wy-
nikajaca z przepustowosci pamigci DRAM. Linie te okreSlaja ograniczenie wydajnosci przetwarzania
dla algorytméw o odpowiednio niskiej intensywnoSci arytmetycznej, dla ktérych wydajnos$¢ przetwarza-
nia potokéw wynika ze stalej szybkosci dostarczania danych potokom i ro$nie wraz z intensywnoscia
arytmetyczna, czyli liczba operacji wykonywanych na pojedynczej dostarczonej dane;j.
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Na diagramie [6.5] trzy dodatkowe linie (oznaczone kolorem szarym) odpowiadaja maksymalnym
szybkosciom dostarczania danych z pamigci podrgcznych: L1, L2 i L3. Dla kazdego z przypadkéw linii
pochytych (dla L1, L2, L3, a takze pamigci DRAM), maksymalna wydajno$¢ potokéw jest iloczynem
odpowiedniej intensywnosci arytmetycznej i przepustowosci. Na wykresie ze standardowymi skalami
na osiach, wigkszym przepustowosciom odpowiadatyby linie o wigkszym kacie nachylenia do osi x (dla
danej intensywnosci arytmetycznej, wigksza przepustowo$¢ oznacza wigksza liczbe operacji w jedno-
stce czasu). Ze wzgledu na skale logarytmiczne na obu osiach diagramu roofline, linie proste o réznych
katach nachylenia przeksztalcaja si¢ w linie pochyte o jednakowym kacie nachylenia i r6znej wysoko-
Sci, proporcjonalnej do wspdtczynnika nachylenia prostej na wykresie standardowym. Linia dla L1 jest
wyzej od linii dla L2, ta z kolei wyzej od linii dla L3, linia dla pamigci DRAM jest potozona najnize;.

Linie na diagramie [6.5] naniesione sa na podstawie testéw przepustowosci opisanych w p. {.5.3]
Uzycie na diagramach roofline, dla wydajnosci ograniczanej przez pamigé, linii odpowiadajacych prze-
pustowos$ciom eksperymentalnym, jak byto to juz wczesniej wzmiankowane, jest czgstg praktyka i wy-
nika z faktu trudnoSci w uzyskaniu maksymalnej teoretycznej przepustowosci pamigci w praktycznych
obliczeniach.

Kazda z pochytych linii na diagramie [6.5] reprezentuje wyniki przedstawione w tabeli 4.1} odpo-
wiednio: 221,5 GB/s dla L1, 91,3 GB/s dla L2, 55,7 GB/s dla L3 i 18,6 GB/s dla DRAM. Wartosci te
mozna obliczy¢é w przyblizeniu na podstawie diagramu, np. poprzez ustalenie wsp6trzednej y punktu
przecigcia odpowiedniej linii z osig y i pomnozenie jej przez 100 (ze wzgledu na fakt, ze oS y odpowiada
intensywnosci arytmetycznej 0,01), .

Korzystanie z diagramu roofline w przypadku linii pochytych wnosi dodatkowe komplikacje. Nie
tylko konieczne jest ustalenie przepustowosci, odpowiedniej dla danego poziomu w hierarchii pamigci
(co w przypadku uzycia ukierunkowanych na mozliwosci praktyczne wynikéw testéw moze by¢ obar-
czone btgdem), ale takze okreSlenie intensywnos$ci arytmetycznej, ktora jest w przypadku wigkszosci
bardziej ztozonych algorytméw, rézna dla kazdego poziomu pamigci. Liczba operacji arytmetycznych
w algorytmie jest najczgSciej wartos$cia fatwa do okreSlenia i stata, niezaleznie od implementacji i opty-
malizacji, natomiast objetosci danych transferowane z pamigci okreSlonych pozioméw, zmieniaja si¢
w zaleznos$ci od szeregu czynnikéw. Dobrym przykladem jest tu algorytm mnozenia macierzy, gdzie
istnieje wiele mozliwych implementacji i dostgpnych optymalizacji, manualnych oraz automatycznych,
ktére prowadza do zdecydowanie réznych objetosci transferéw dla kazdego z pozioméw pamigci.

Tak stworzone diagramy rozszerzonego modelu roofline dla konkretnego algorytmu traca jedna ze
swoich podstawowych zalet — czytelnoS¢ wynikajaca z prostoty modelu. Niemniej jednak bardziej szcze-
gbélowa analiza wydajnosci, w duchu modelu roofline, poréwnywania z mozliwo$ciami oferowanymi
przez platforme obliczeniowa, z uwzglednieniem wszystkich pozioméw pamigci jest zadaniem cieka-
wym poznawczo i mogacym stanowicC istotny przyczynek do optymalizacji obliczefi. Kolejny punkt
przedstawia taka analiz¢ dla przypadku algorytmu mnozenia macierzy.

6.3 Szczegélowa analiza i modelowanie wydajnosci dla algorytmu mno-
Zenia macierz-macierz

Bardziej szczegétowa analiza wydajnosci programdéw prezentowana w ksigzce oparta jest na podob-
nych danych jak rozszerzony model roofline, korzysta jednak z zestawieni tabelarycznych w miejsce ilu-
stracji graficznych. Dla wybranych operacji wykonywanych przez program konstruowana jest odpowied-
nia tabela stuzaca do przeprowadzania analiz i wnioskowania o mozliwych do uzyskania wydajnosciach
i czasach obliczen. Przedstawiona metoda zastosowana jest dla algorytmu mnozenia macierz-macierz,
moze by¢ jednak uzyta dla dowolnego algorytmu, dla ktérego daje si¢ ustali¢ podstawowe operacje w
kodzie i oszacowaé czasy ich realizacji.
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Rodzaj operacji | Liczba operacji / | Wydajno$¢ max | Minimalny czas
rozmiar transferu | Gflop/s / GB/s wykonania [s]
przetwarzanie 34,83 Gflop 64 Gflop/s 0,54
transfer L1 417,94 GB 221,5 GB/s 1,89
transfer L2 16,06 GB 91,3 GB/s 0,18
transfer L3 6,02 GB 55,7 GB/s 0,11
transfer DRAM 3,01 GB 18,6 GB/s 0,16

Tablica 6.1: Tabela analizy i modelowania wydajno$ci dla przypadku mnozenia macierzy o rozmiarze
2592x2592, realizowanego na pojedynczym rdzeniu mikroprocesora Intel Core 17-4790 za pomocg im-
plementacji z optymalizacja cache blocking (bloki 48x48)

Pierwszy przyktad szczegétowej analizy wydajnosci kodu dotyczy przypadku algorytmu mnozenia
macierz-macierz, dla macierzy o wymiarze N = 2592, z optymalizacja cache blocking i rozmiarem
blokéw 48x48. Do przypadku tego prowadza badania implementacji “ikj”, uzyskanej jako modyfikacja
(poprzez zmiang kolejnosci petli) implementacji naiwnej ijk”, postugujacej si¢ nieoptymalnym wzor-
cem dostgpu do pamigci . Mimo poprawnego wzorca, algorytm “ikj” nie osiaga wysokiej wydajnoSci.
Przyczyna jest niska intensywno$¢ arytmetyczna IA=0,25, powodujaca, ze wydajnos$¢ implementacji jest
ograniczana przez przepustowos$¢ pamigci (0,25[flop/B] * 18,6[GB/s] = 4,65[Gflop/s], co jest wartoScia
wielokrotnie nizsza od maksymalnej wydajnos¢é potokdéw przetwarzania réwnej 64 Gflop/s).

Zgodnie z zasadami optymalizacji opartej na modelu roofline, wlasciwym krokiem jest poszukiwa-
nie implementacji o wyzszej intensywnosci arytmetycznej. Implementacjami takimi sa warianty techniki
cache blocking, dla réznych rozmiaréw blokéw. Jak zostato juz pokazane w p.[6.2.3] teoretycznie wystar-
czajacym rozmiarem blokdw, pozwalajacym na przekroczenie wartoSci IA réwnej punktowi réwnowagi
sprzetu, machine balance, i w konsekwencji na przejscie do wydajnosci ograniczanej przez mozliwosci
potokéw rdzenia, jest 27 (dla badanej platformy sprzgtowej pojedynczego rdzenia mikroprocesora Intel
Core 17-4790).

Przeprowadzone eksperymenty w p.[5.3.2](rys.[5.3)) wskazuja jako optymalny rozmiar blokow 48x48.
W tym przypadku IA zwigksza si¢ znacznie w stosunku do implementacji “’ikj”, przy czym rézne metody
uzyskania IA prowadza do réznych jej wartoSci. Rozwazania teoretyczne daja w efekcie warto$¢ 1A=6,
natomiast pomiary eksperymentalne (w ramach symulacji narzedziem cachegrind), 1A=11,5. W obu
przypadkach przekroczony zostaje graniczny dla platformy punkt machine balance, wynoszacy 3,44. W
konsekwencji, model roofline przewiduje mozliwos$¢ uzyskania, na stosowanej w obliczeniach w ksiazce
platformie testowej, wydajnosci ograniczonej tylko przez wydajnos$¢ potokéw, réwnej ok. 64 Gflop/s.

Uzyskiwana w praktyce wydajno$¢ ponizej 24 Gflop/s (dla kompilatora icc, ktéry w tym przypadku
produkowat kod bardziej wydajny niz gcc) jest jednak znacznie nizsza od teoretycznego maksimum.
Wskazuje to na koniecznos¢ dalszych optymalizacji, jednak model roofline nie wskazuje pozadanych
kierunkéw takich dziatan.

W tym momencie przeprowadzi¢ mozna badania na podstawie wzmiankowanej wcze$niej metody
analizowania rozszerzonego zestawu operacji (poza wykonywaniem rozkazéw zmiennoprzecinkowych i
pobieraniem danych z pamigci DRAM), przy uzyciu proponowanych zestawiefi tabelarycznych. Rozwa-
zanymi w niniejszym rozdziale dodatkowymi operacjami, podobnie jak w rozszerzonym modelu roofline,
sq transfery pomigdzy r6znymi poziomami hierarchii pamigci.

Konstruowana na potrzeby analizy tabela zawiera wiersze dotyczace wybranych podstawowych ro-
dzajow operacji kodu, podczas gdy w kolumnach umieszcza si¢ parametry zwigzane z wydajnoscia.
Przyktadowy zestaw parametréw dla kazdego typu operacji, przedstawia tabela[6.1]

Pierwsza z kolumn zawierajacych parametry, przedstawia warto$¢ istotng dla analizy, a jednoczeSnie
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czesto trudna do okreSlenia, liczbg operacji kazdego z typéw. W przypadku przetwarzania przez potoki
bedzie to liczba operacji zmiennoprzecinkowych, w przypadku pobierania z pamigci miara bedzie, nie
liczba dostgp6éw lub liczba podmian linii w pamigci podrgcznej, ale obliczony na ich podstawie catkowity
transfer z pamigci danego poziomu, wyrazany w gigabajtach. Wybdr ten stuzy bezposrednio obliczeniom
przeprowadzanym w trakcie analizy.

Dla operacji zmiennoprzecinkowych, wiersz ”przetwarzanie”, liczba w tabeli jest, jak wielokrotnie
bylo to juz wskazywane w ksiazce, tatwa do okreSlenia. W przypadku algorytmu mnozenia macierzy
kwadratowych o wymiarze N jest ona zawsze, niezaleznie od implementacji, rtéwna 2N?3. Odpowiednig
warto$¢ dla przypadku N = 2592 wyrazana w [Gflop] (miliardach operacji zmiennoprzecinkowych)
zawiera odpowiednia komérka tabeli [6.1]

Réwniez relatywnie prosta do uzyskania wartoScig jest rozmiar danych przekazywanych migdzy
pamigcia L1 a rejestrami (wiersz “transfer L.1”°). Rozmiar ten obliczany jest na podstawie kodu asem-
blera, ktéry jak to jest pokazane w p. posiada najbardziej wewngtrzna petle algorytmu rozwinigta
o czynnik 4, wraz z wektoryzacja kodu. W kazdej zmodyfikowanej iteracji realizowane sa 3 wekto-
rowe dostepy do pamigci (dwa odczyty i jeden zapis), kazdy dotyczacy 32 bajtéw (transfer do i z 256-
bitowych rejestréw). W zwiazku z tym, ze liczba iteracji wynosi N3 /4, catkowity rozmiar transferu
wynosi 32 x 3% N3/4 = 24 x N3, a wiec dla wymiaru N = 2592 prawie 418 GB.

W przypadku pamigci podrgcznych bardziej odlegtych od potokéw przetwarzania oraz pamigci
DRAM, rozmiar transferu daje si¢ ustali¢ tylko na podstawie pomiaréw dokonywanych w trakcie wyko-
nania. Dla rozwazanego przypadku potrzebne dane zawarte sa w trzecim wierszu tabeli[5.1]

Do oszacowania transferu z pamigci L2 wykorzystywana jest liczba chybiefi w pamigci podrecz-
nej L1. Zaklada sig, ze kazde chybienie w L1 oznacza przetadowanie linii o rozmiarze 64 B, ktdra jest
albo pobierana z L2, albo (w przypadku victim cache) pobierana z lub zapisywana do L2. W tabeli
znajduja sie dwie wartosci okre§lajace liczbe chybiedi w L1 — 149 % 105 raportowane przez val-
grind/cachegrind i 235 x 10° uzyskane z odczytu licznikéw sprzetowych, za pomoca biblioteki PAPI
(zdarzenie L1ID_REPLACEMENT). WartoS$ci r6znig si¢ znacznie, co moze Swiadczy¢ o niedoktadnosci
pomiaru za pomoca PAPI lub o nieuwzglgdnieniu pewnych aspektéw funkcjonowania rdzenia w mo-
delu stosowanym w cachegrind. W tabeli, do analiz uzyta jest warto$¢ z PAPI, zwigzana z realnym
funkcjonowaniem sprz¢tu (mimo wszystkich mozliwych zastrzezen do wiarygodnoSci uzycia licznikow
sprzetowych). Dla liczby chybiefi w L1 w trakcie wykonania kodu réwnej 235 - 105 rozmiar transferu
wynosi 15,05 GB.

W podobny sposéb szacowany jest transfer z pamigci podrecznej L3. Zaktada sig, ze kazde chybienie
w L2 oznacza pobranie linii z L3. Liczbg chybien ustala si¢ na podstawie wskazan licznikow sprz¢towych
dla zdarzenia L2_LINES_IN.ALL (model cachegrind nie uwzglednia chybien w 1.2). Dla 94-10° chybieri
oznacza to transfer 6,02 GB.

Jako ostatni szacowany jest transfer z pamigci DRAM. Tym razem dane sa przyjmowane na pod-
stawie symulacji w programie valgrind/cachegrind, ze wzglgdu na niska wiarygodno$¢ pomiaré6w za
pomoca licznikéw sprzgtowych dla zdarzen majacych miejsce poza rdzeniem mikroprocesora. Transfer
pomiedzy L3 i DRAM ustalany jest jako iloczyn liczby chybieft w L3 i rozmiaru linii pamigci L3. Dla
47 - 10° chybien daje to 3 GB.

Podstawowa technika, w prezentowanej metodzie tabelarycznej, jest szacowanie minimalnego czasu
wykonania, dla poszczegélnych uwzglednianych operacji. Kazdorazowo uzyskang warto$¢ liczby ope-
racji lub rozmiaru transferu dzieli si¢ przez maksymalna wydajnos¢ oferowana przez platforme obli-
czeniowa. Odpowiada to zalozeniu, ze transfery danych wymienione w kolumnie pierwszej tabeli, sa
realizowane z maksymalng przepustowoscia wskazana w kolumnie drugie;j.

Dla uzywanego w testach mnozenia macierz-macierz pojedynczego rdzenia mikroprocesora Intel
Core i7-4790 maksymalne wydajnosci zawarte sa w drugiej kolumnie tabeli [6.1] Wartoscia dla prze-
twarzania przez potoki jest maksymalna teoretyczna wydajnos¢ uzywanego rdzenia, 64 Gflop/s (przy
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czestotliwosci pracy 4 GHz). Dla transfer6w, dane odpowiadaja wartoSciom uzyskanym eksperymental-
nie i zawartym w tabeli [4.1] (zatozona jest taka sama wydajnos¢ dla odczytéw i zapiséw).

Kolejna kolumna tabeli przedstawia oszacowanie minimalnego czasu potrzebnego na wykonanie
kazdej z operacji, zaktadajac liczbg operacji lub rozmiar transferu z pierwszej kolumny i maksymalng
wydajnos$¢ z drugiej kolumny. Widaé, ze czasy nie rozktadaja si¢ réwnomiernie, trzy transfery migdzy
poziomami pamigci bardziej odlegltymi od potokéw rdzenia wymagaja znacznie mniej czasu niz wyko-
nywanie operacji oraz transfer miedzy L1 i rejestrami.

Pierwszym z wnioskéw, z tak przeprowadzonych obliczen, jest ustalenie minimalnego czasu wyko-
nania caltego kodu. Czas taki powinien odpowiadaé zalozeniu petnej wspétbieznosci podczas realizacji
réznych operacji, a wigc wybraniu z trzeciej kolumny w tabeli warto$ci najwyzszej. Odpowiada ona
transferowi L1-rejestry i wynosi 1,89s (w rzeczywistych eksperymentach czas wykonania jest réwny
2,38s, co Swiadczy o relatywnie dobrym oszacowaniu, zwazywszy na niezwykla prostote modelu).

W przypadku transferu L1-rejestry mozliwe jest takze uzycie rozszerzonego modelu roofline. Obli-
czona na podstawie danych tabeli warto$¢ intensywnosci arytmetycznej wynosi ok. 0,08. Por6wna-
nie z danymi na diagramie rozszerzonego modelu roofline (rys}6.5)), prowadzi do wniosku o wydajnosci
przy wykonaniu kodu, ograniczonej przez szybko$¢ transferu. Obliczona na podstawie diagramu wydaj-
nos¢é, 0,08[flop/B]*221,5[GB/s]=17,72 Gflop/s, jest bliska uzyskanej w rzeczywistosci wydajnosci 14,65
Gflop/s.

Dla pozostatych transferéw migdzy ré6znymi poziomami pamigci, warto$ci intensywnosSci arytme-
tycznej (2,17 dla L2, 5,79 dla L3 i 11,57 dla DRAM) sa zawsze wyzsze od punktéw machine balance,
co oznacza wydajnos$¢ ograniczang przez mozliwosci potokéw zmiennoprzecinkowych.

Drugim mozliwym wnioskiem z analizy danych w tabeli [6.1]jest wskazanie kierunku dalszych opty-
malizacji. Standardowym sposobem dziatania w przypadku wielu operacji o réznych czasach wykonania,
jest analiza polegajaca na usuwaniu “waskich gardet”, a wigc dotyczacych operacji zajmujacych najwig-
cej czasu. Dla analizowanego przypadku jest jedna taka operacja — transfer migdzy L1 i rejestrami.

W przypadku, kiedy przyjmuje si¢ dziatanie sprzetu z maksymalng wydajnoScia, optymalizacja spo-
sobu wykonywania operacji nie moze prowadzié do redukcji czasu wykonania. Jedynym sposobem opty-
malizacji jest zmniejszenie liczby operacji, a w przypadku transferu danych, jego rozmiaru. Ten sam
kierunek optymalizacji wskazywany jest przez analizg rozszerzonego modelu roofline. Zmniejszenie
rozmiaru transferu L1-rejestry oznacza zwigkszenie odpowiadajacej mu wartosci intensywnoSci arytme-
tycznej. Celowi temu stuzy optymalizacja register blocking, ktérej podstawowym efektem jest redukcja
liczby pobran do rejestrow i zapiséw z rejestrow.

Podobnie jak w przypadku optymalizacji cache blocking, takze dla register blocking trudno jest prze-
prowadzi¢ rygorystyczng analize prowadzaca do ustalenia optymalnego rozmiaru blokéw. Na pewno
istotne jest aby bloki byty na tyle mate, zeby miesci¢ dane dla wielu operacji wytacznie w rejestrach, a z
drugiej strony wigksze bloki pozwalaja na wigkszy stopieri wielokrotnego wykorzystania raz pobranych
do rejestrow danych i efektywna wektoryzacje.

W ksiazce wykorzystywana jest implementacja oznaczana przez 4x12x4 (bloki 4x12 dla macierzy B
i C oraz 4x4 dla macierzy A). Dla takiej implementacji dane zawiera tabela[6.2] W przypadku ujetym w
tabeli uwzglednione jest dodatkowo dokonanie innej optymalizacji — drugiego poziomu cache blocking,
dla blokéw 432x432. Ta ostatnia optymalizacja nie wynika z analizy danych eksperymentalnych, podyk-
towana jest teoretycznymi rozwazaniami dotyczacymi transferu z pamigci DRAM. Rozmiar transferowa-
nych danych i czas po§wigcony na transfer moga zosta¢ zmniejszone, dzigki dodatkowemu zastosowaniu
blokéw 432x432. Ostateczna analizowana implementacja, z uzyciem dwupoziomowej optymalizacji ca-
che blocking (bloki 48x48 i 432x432) oraz optymalizacji register blocking (z wewngtrznymi petlami
rozwinietymi o czynniki 4, 12, 4 i reczng wektoryzacja), odpowiada ostatniemu wierszowi tabeli [5.1)).

Dane w tabeli uzyskiwane sa w identyczny sposéb jak w przypadku z wylacznie jednopoziomowym
cache blocking. Dla pamigci podrgcznej L1 rozmiar transferu obliczany jest na podstawie kodu asem-
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Rodzaj operacji | Liczba operacji / | Wydajno$¢ max | Minimalny czas Wydajnosé

rozmiar transferu | Gflop/s / GB/s wykonania [s] (procent max)
przetwarzanie 34,83 Gflop 64 Gflop/s 0,54 38,16 Gflop/s (60%)
transfer L1 93,60 GB 221,5 GB/s 0,42 102,85 GB/s (46%)
transfer L2 15,55 GB 91,3 GB/s 0,17 17,09 GB/s (19%)
transfer L3 6,14 GB 55,7 GB/s 0,11 6,74 GB/s (12%)
transfer DRAM 0,70 GB 18,6 GB/s 0,04 0,77 GB/s (4%)
suma czasow 0,54+0,74 = 1,28

Tablica 6.2: Tabela analizy i modelowania wydajno$ci dla przypadku mnozenia macierzy o rozmiarze
2592x2592 realizowanego na pojedynczym rdzeniu mikroprocesora Intel Core 17-4790 za pomoca im-
plementacji z dwupoziomowa optymalizacja cache blocking (bloki 48x48 1 432x432) oraz optymalizacja
register blocking (z wewngtrznymi pgtlami rozwinigtymi o czynniki 4, 12, 4 i rgczng wektoryzacja)

blera. Istotne tutaj sg nie tylko dostgpy do pamigci widoczne w kodzie Zrédlowym, ale takze dodatkowe
dostepy, wprowadzane przez kompilator. W analizowanym przypadku, w kodzie Zrédlowym optymaliza-
cji register blocking z reczna wektoryzacja w najbardziej wewnetrznej petli wykonywanej N3/(4-12-4)
razy znajduje si¢ 16 skalarnych pobran oraz 12 odczytéw i 12 zapiséw wektorowych, z i do pamigci.
W kodzie asemblera pojawia si¢ dodatkowo, prawdopodobnie na skutek ci$nienia na rejestry, jeszcze
kilka dostgpéw (1 skalarny oraz 4 wektorowe). W sumie transfer wynikajacy z kodu Zrédtowego wy-
nosi 81,28 GB, a wynikajacy z asemblera 93,6 GB. W tabeli, do dalszych analiz, przyjeta jest wigksza,
odpowiadajaca realnemu przebiegowi obliczen, warto$¢ wynikajaca z asemblera.

W celu obliczenia transferu z pamigci L2 rozwazane sg dane z symulacji za pomoca narzg¢dzia val-
grind/cachegrind 1 wyniki odczytu licznikéw sprzgtowych za pomoca biblioteki PAPI. Wartos$ci liczby
chybien w L1 z cachegrind, 190 * 10, oraz liczby podmian linii w L1 z PAPI, 243 x 109, réznia sie o
dwadziescia parg procent. Przy przyblizonym charakterze oszacowan nie jest to réznica istotna. W tabeli,
do analiz uzyta jest warto$¢ z PAPI, prowadzaca do transferu 15,55 GB.

W przypadku transferu z L3 jedynym relatywnie wiarygodnym parametrem do oszacowan jest liczba
pobran linii do pamigci L2 (zdarzenie L2_LINES_IN.ALL raportowane przez PAPI). Dla 96 % 10% po-
branych linii transfer wynosi 6,14 GB.

Ostatnim podlegajacym oszacowaniu jest transfer z pamigci DRAM. Warto$¢ zwracana przez symu-
lator valgrind, 11 % 109 chybiefi w L3, oznacza transfer 0,7 GB. Jest to 13-krotno$¢ rozmiaru macierzy,
liczba powiazana z ilorazem wymiaru macierzy przez wymiaru najwigkszego bloku, 2592/432=6. Trans-
fer ten jest ponad czterokrotnie mniejszy od transferu dla jednopoziomowego cache blocking z blokami
48x48, gdzie wymiar bloku jest 9-krotnie mniejszy od przypadku 432x432.

Minimalne czasy wykonania kodu zawarte w kolumnie trzeciej tabeli, obliczone, na podstawie nie-
zmienionych w stosunku do tabeli maksymalnych wydajnosci z drugiej kolumny, pokazuja, jak
zmienia si¢ charakterystyka wykonania kodu na skutek przeprowadzonych optymalizacji. Niezmienna
pozostaje liczba wykonanych operacji arytmetycznych, drastycznie natomiast spada rozmiar transferu
L1-rejestry. Rozmiary transferéw zwiazane z L.2 i z L3 zmieniaja si¢ nieznacznie, widac¢ takze znaczaca
redukcje transferu z pamigci DRAM. Wszystkie te zmiany w konsekwencji wptywaja na modyfikacje
minimalnych czaséw realizacji operacji.

W analizowanej tabeli dla ostatecznej wersji kodu, minimalny czas realizacji operacji konkretnego
rodzaju odpowiada przetwarzaniu przez potoki. Swiadczy to o udanym zastosowaniu wszystkich opty-
malizacji register blocking i cache blocking, majacych na celu zwigkszenie intensywnosci arytmetycznej
transferow do odpowiadajacych pozioméw hierarchii pamigci. Dla kazdego z transferéw obliczona war-
tos¢ IA (0,37 dla L1, 2,24 dla L2, 5,67 dla L3 i 49,75 dla DRAM) jest wyzsza od granicznej wartoSci
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z rozszerzonego diagramu roofline dla testowej platformy pojedynczego rdzenia mikroprocesora Intel
Core i7-4790 (rys. [6.5).

Dane zawarte w tabeli [6.2] moga stuzy¢ nie tylko szacowaniu minimalnego czasu wykonania po-
szczegblnych operacji kodu, moga takze by¢ wykorzystane do obliczenia stosunku otrzymanej wydajno-
Sci wykonania danej operacji do odpowiadajacej maksymalnej wydajnos$ci, zawartej w drugiej kolumnie
danych w tabeli.

W tym celu dane z kolumny “liczba operacji / rozmiar transferu” dzielone sg przez rzeczywisty czas
wykonania, dajac w wyniku uzyskang wydajno$¢ realizacji operacji, wyrazang odpowiednio w Gflop/s
i GB/s. Z kolei t¢ ostatnia wartos$¢ dzieli si¢ przez maksymalna wydajno$¢ wykonywania operacji, uzy-
skujac odpowiedni procent ("% max’). Obie wartoSci dla kazdej z operacji w analizowanej wersji kodu
mnozenia macierz-macierz zawiera ostatnia kolumna tabeli.

Wartosci w kolumnie pokazuja pozytywny fakt uzyskiwania przez potoki przetwarzania ok. 60%
wydajno$ci maksymalnej, co w $wietle stopnia ztozonoSci pracy sprzetu przy wykonaniu kodu oraz uzy-
skiwanych wczesniej wydajnosci wersji niezoptymalizowanych lub zoptymalizowanych w mniejszym
stopniu, nalezy uznac za wartoS$c¢ satysfakcjonujaca (jak bylto to juz wezesniej podkreslane). Jednocze$nie
dane tabeli wskazuja na inny fakt, ktéry dotad nie byt przedmiotem analizy. Efektem przeprowadzonych
optymalizacji jest kod, w ktérym nie wystgpuje jedna dominujaca operacja, o czasie wykonania kilka-
krotnie przekraczajacym czasy realizacji pozostatych, dla ktérej uzyskanie optymalnej wydajnosci staje
si¢ jedynym celem optymalizacji. Czasy wykonania operacji staja si¢ w wigkszym stopniu zblizone, co
moze wskazywac na prace z wyzsza wydajnoScia poszczegdlnych uktadéw sprzetowych. Dane w tabeli
potwierdzaja taka mozliwos$¢, w szczegdlnosci w stosunku do potokéw przetwarzania operacji zmien-
noprzecinkowych (60% wydajno$ci maksymalnej) i uktadu pamigci podrgcznej L1 (46% wydajnosci
maksymalnej), przy najmniejszym udziale uktadu pamigci DRAM (4% wydajnosci maksymalnej).

W przypadku obu typéw danych w tabeli, minimalnego szacowanego czasu wykonania i procentu
rzeczywistej wydajnosci w stosunku do wydajnoSci maksymalnej, uzyskane wyniki moga by¢ wykorzy-
stane w optymalizacji kodu. Z jednej strony, dane moga wskazywac na kierunki pozadanej optymalizacji
— przedstawienie najdtuzszych minimalnych czaséw wykonania operacji prowadzi do wyznaczenia kie-
runkéw optymalizacji waskich gardetl (przez zwigkszenie wydajnosci realizacji danego rodzaju operacji
lub zmniejszenie liczby przeprowadzanych operacji). Z drugiej strony, procent uzyskanej maksymalnej
wydajnosci pokazuje czy podejmowanie wysitkdw optymalizacji realizacji danej operacji ma sens, czy
istnieje jeszcze wolna przestrzen dla zwigkszenia wydajnosci i skrécenia czasu wykonania.

Tabele w przedstawionej technice analizy wydajnosci, podobnie jak diagramy roofline dla kon-
kretnych implementacji algorytméw, moga stuzy¢ takze do oszacowarn catkowitego czasu wykonania
programu. W dotychczasowych badaniach, dla obu technik, wykorzystywane byto zalozenie o petnej
wspotbieznosci realizacji operacji przez r6zne uktady sprzgtowe. Prowadzito to do szacowania minimal-
nego czasu wykonania kodu, przy zalozeniu petnej wspoétbieznosci i maksymalnej wydajnosci potokéw
i transferéw z pamigci. W praktyce stosowania metody tabelarycznej oznaczato to wybdér maksymalnej
wartoSci w kolumnie zawierajacej minimalne czasy wykonania dla poszczegélnych rodzajow operacji.

Uzyskany na podstawie tabeli minimalny czas wykonania kodu, czas odpowiadajacy przetwarza-
niu przez potoki, wynosi 0,54. Rzeczywisty uzyskany czas obliczen, 0,91s, jest znaczaco dtuzszy od
wynikajacego z analizy. W tym momencie mozna rozwazy¢ hipoteze, méwiaca, ze w przypadku silnie
zoptymalizowanych obliczen, kiedy nie ma pojedynczej silnie dominujacej operacji i uktady sprzg¢towe
sg relatywnie réwnomiernie obcigzone, jak ma to miejsce dla badanego wariantu kodu, bardziej ade-
kwatnym modelem mégiby by¢ model bez zatozenia pelnej wspétbieznosci wykonywania operaciji.

W takiej sytuacji zamiast wzoru

Tm Z maX(TOa Tcla TCQv TC37 Td)
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rozwazy¢ mozna wzor
Tm < T0+Tcl +T02+Tc3+Td

cho¢ ta ostatnia nieréwnos$¢ na pewno jest zwigzana z blgdem (sprzet na pewno nie pracuje w pelni
sekwencyjnie, choé stopiein wspétbieznosci pracy, a wigc margines biedu, jest trudny do oszacowania).
Dla danych z tabeli oszacowanie czasu wykonania, odpowiadajace sumie czaséw poszczegdlnych
operacji, zawiera ostatni wiersz tabeli. I tutaj r6znica w stosunku do rzeczywistego czasu wykonania jest
duza, 1,28/0,91 ~ 40%.

Analizujac dane z tabeli mozna zwréci¢ uwage na jeszcze jeden fakt. Wydajno$ci maksymalne w
wierszach odpowiadajacych transferom miedzy poziomami pamigci uzyskiwane sa w odpowiednich
benchmarkach (p. #.5.3), w ktérych konkretny transfer jest jedynym badanym. Badajac wydajnos¢
uwzglednia si¢ odczyty z tablicy o rozmiarze znacznie wigkszym niz rozmiar pamigci blizszych po-
tokom przetwarzania, ale w catosci zawartej w badanej pamigci.

W celu bardziej szczeg6towej analizy, rozwazmy transfery z pamigci L2 i odpowiadajacy im bench-
mark. Dla stosowanej tablicy czas kazdego odczytu obejmuje zawsze podmiang linii w L1 (odczyt z
L2 jest konsekwencja chybienia w L1). Stad zdarzeniem wykorzystywanym do obliczenia transferu jest
L1D_REPLACEMENT. Liczba zdarzeh pomnozona przez rozmiar linii pamigci podrgcznej L1 i podzie-
lona przez czas wykonania, daje przepustowo$¢ transferéw z pamigci L2. W obliczeniach pomijane sa
pobrania z L1 do rejestréw. Zaklada sig, ze rozmiar transferu z L1 do rejestréw jest identyczny z rozmia-
rem transferu z L2, a ze wzgledu na wyzsza przepustowos$¢ L1, transfery z L1 realizowane sa w tle i nie
wptywaja na catkowity czas wykonania.

Analiza wykonania dla dowolnego kodu musi uwzgledni¢ takze sytuacje, kiedy rozmiar transferu
z L1 jest, inaczej niz w przypadku opisywanego benchmarku, wigkszy niz rozmiar transferu z L2 (ze
wzgledu na zasady pracy sprzgtu nie moze byc mniejszy). Poprawnym metodologicznie sposobem po-
stgpowania przy obliczaniu czasu wykonania w przypadku ogélnym powinno wigc byé uwzglednienie
transferéw z L2 (np. na podstawie zdarzen L1D_REPLACEMENT) oraz transferéw z L1. Jesli jednak
do obliczania czasu wykonania dla transferéw z L2 jest brana przepustowos$¢ L2 z benchmarku opisywa-
nego w p. rozmiar transferu z L1, uzyskany np. z asemblera, powinien by¢ pomniejszony o rozmiar
transferu z L2 (poniewaz czasy transferéw z L1 odpowiadajace pobraniom z L2 sg juz uwzglednione w
parametrze przepustowosci L.2).

Dotychczasowe sposoby obliczania czasu wykonania na podstawie minimalnego czasu wykonywa-
nia poszczegdlnych operacji, a wigc przy zalozeniu petnej wspétbieznosci realizacji operacji, pozostaja
nadal w mocy. Uwzglednienie wyltacznie jednej operacji odpowiada sytuacjom z benchmarkéw, kiedy
dana operacja byta jedyna badana.

Jednak w przypadku oszacowan postugujacych sie suma czaséw procedure nalezy zmodyfikowac.
Jako udziat w catkowitym czasie wykonania programu dla transferéw z danego poziomu pamigci pod-
recznej, z przepustowoscia uzyskana w benchmarku z p. 4.5.3] dla danego poziomu pamieci, nalezy
przyjaé czas dla transferu z danej pamigci pomniejszony o czas dla transferu z pamigci bardziej odle-
glej od potokéw przetwarzania (czas realizacji odejmowanej czgsci transferu, jest juz uwzgledniony w
czasie realizacji transferu z pamigci dalszej, w efekcie zastosowania wybranej przepustowosci dla pa-
migci dalszej). W prezentowanej w niniejszym punkcie tabeli mozna to uzyskac poprzez, réwnowazne
odejmowaniu czasu, przyjecie za rozmiar transferu z danego poziomu pamigci, rozmiar obliczony jako
catkowity transfer z danej pamigci pomniejszony o rozmiar transferu z kolejnej pamigci, bardziej odlegtej
od potokéw przetwarzania.

Ostatecznie do obliczenia catkowitego czasu wykonania kodu w modelu bez petnej wspétbieznosci
wykonania wykorzystywane sa:

e dla transferéw z przepustowoScia DRAM - obliczony rozmiar transferu z DRAM
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Rodzaj operacji Liczba operacji / Wydajnosé Minimalny czas
rozmiar transferu | Gflop/s / GB/s wykonania [s]

przetwarzanie przez potoki 34,83 Gflop 64 Gflop/s 0,54
transfer L1 - transfer L2 78,05 GB 221,5 GB/s 0,35
transfer L2 - transfer L3 9,41 GB 91,3 GB/s 0,10
transfer L3 - transfer DRAM 5,44 GB 55,7 GB/s 0,10
transfer DRAM 0,70 GB 18,6 GB/s 0,04

suma czasow 0,54 +0,59=1,13

Tablica 6.3: Tabela analizy i modelowania wydajno$ci dla przypadku mnozenia macierzy o rozmiarze
2592x2592 realizowanego na pojedynczym rdzeniu mikroprocesora Intel Core 17-4790 za pomoca im-
plementacji z dwupoziomowa optymalizacja cache blocking (bloki 48x48 1 432x432) oraz optymalizacja
register blocking (z wewngtrznymi petlami rozwinigtymi o czynniki 4, 12, 4 i reczng wektoryzacja) —
przypadek braku wspétbieznosci przy dostgpach do pamigci réznych pozioméw

e dla transferéw z przepustowoscia L3 - obliczony rozmiar transferu z L3 pomniejszony o rozmiar
transferu z DRAM

e dla transferéw z przepustowoscig L2 - obliczony rozmiar transferu z L2 pomniejszony o rozmiar
transferu z L3

e dla transferéw z przepustowoscia L1 - obliczony rozmiar transferu z L1 pomniejszony o rozmiar
transferu z L2

Jako wartosci obliczone przyjmowane sa dane z tabeli[6.2]

Ostatecznie, dla rozwazanego przypadku algorytmu mnozenia macierz-macierz, za pomoca imple-
mentacji z dwupoziomowa optymalizacja cache blocking (bloki 48x48 i 432x432) oraz optymalizacja
register blocking (z wewnetrznymi petlami rozwinigtymi o czynniki 4, 12, 4 i reczng wektoryzacja), ob-
liczenia czasu wykonania, zmodyfikowane zgodnie z powyzsza analiza w stosunku do pierwotnej tabeli
[6.2] zawiera tabela[6.3]

Dane w ostatnim wierszu tabeli pokazuja, ze przyjeta metodologia prowadzi do lepszego oszacowa-
nia rzeczywistego czasu wykonania (0,91s) w modelu bez wspétbieznosci, 1,13/0,91 ~ 25%, niz w
modelu z petng wspétbieznoscia, 0, 54/0, 91 ~ 60%. Potwierdza to stusznos¢ przeprowadzonych analiz.

Jeszcze lepsze wyniki daje uwzglednienie tylko dwéch operacji, dla uktadéw pracujacych z najwyz-
szymi wydajno$ciami w stosunku do swoich wydajnosci maksymalnych. Suma czaséw wykonywania
odpowiadajacych operacji, przez potoki przetwarzania operacji zmiennoprzecinkowych (0,54s) i uktad
pamigci podrecznej L1 (0,42s), wynoszaca 0,96s jest z doktadnoscia kilku procent bliska rzeczywistemu
czasowi wykonania. Trudno$cia przy takim sposobie postgpowania jest przyjecie odpowiedniej granicy,
ktére typy operacji uwzglednié przy obliczaniu czasu wykonania, a ktére pominag.

Dotychczasowe analizy, tacznie z przedstawionym powyzej wnioskiem, o lepszym dopasowaniu mo-
delu bez wspdtbieznosci, opieraja si¢ na zalozeniu, ze nie ma innych czynnikéw, ktéry zmienityby po-
strzeganie procesu realizacji obliczen i doprowadzity do modyfikacji wnioskéw z analizy wydajnosci. W
przypadku, gdyby takie istotne inne czynniki zostaly zidentyfikowane (np. nieuwzgledniane dotychczas
dodatkowe operacje z dlugim czasem wykonania, ewentualnie dodatkowe mechanizmy i parametry mo-
dyfikujace przeprowadzane obliczenia), tabele stosowane powyzej do analizy i modelowania wydajnosci,
moga by¢ dalej rozszerzane i modyfikowane.

Przyktadowymi dodatkowymi operacjami i mechanizmami, wspominanymi wczesniej w ksiazce,
ktére moga by¢ uwzglednione sa np. wszelkie dzialania zwigzane z obstuga tablicy stron w ramach
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pamigci wirtualnej, pobieranie i dekodowanie rozkazéw przez rdzefi, a takze obstuga spekulatywnego
wykonywania operacji (pobieranie z wyprzedzeniem, przewidywanie skokéw). W ramach bardzo szcze-
gb6lowej analizy uwzglednia¢ mozna takze inne, jeszcze bardziej zaawansowane aspekty funkcjonowania
rdzenia mikroprocesora oraz catego uktadu pamigci systemu komputerowego, np. mechanizmy utrzyma-
nia spéjnosci pamigci podrgcznej, omawiane w drugiej czesci ksiazki, poSwigconej obliczeniom wielo-
watkowym i wieloprocesowym.
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Rozdziat 7

Ogolne wskazowki optymalizacji obliczen
sekwencyjnych (jednowatkowych)

Niniejszy krétki rozdziat jest posumowaniem analiz zawartych w dotychczasowej czgSci ksiazki.
Zbiera w jednym miejscu uwagi, ktére rozproszone znajduja si¢ juz w réznych miejscach tekstu, dodajac
kilka nowych. Opisujac techniki optymalizacji odnosi si¢ do cech sprzetu powiazanych z dang technika,
wskazujac takze na fragmenty ksiazki, w ktorych te cechy zostaty wczesniej oméwione.

7.1 Etapy tworzenia kodu zoptymalizowanego pod katem wydajnoSci

Wkomponowanie optymalizacji w proces tworzenia oprogramowania jest zagadnieniem zaleznym
od wielu czynnikéw i nie da si¢ wskazac jednego, optymalnego wzorca postgpowania. Za wskazéwke
w kontekscie uwag zawartych w niniejszym rozdziale dotyczacych tego problemu, niech postuza stowa
Donalda Knutha z Turing Award Lecture z 1974 roku: “The real problem is that programmers have spent
far too much time worrying about efficiency in the wrong places and at the wrong times; premature
optimization is the root of all evil (...) in programming".

Mimo tego powszechnie znanego cytatu (zwlaszcza jego ostatniej czesci), optymalizacja nie jest
aspektem, ktéry mozna odlozy¢ do chwili kiedy oprogramowanie jest juz gotowe i spetnia wszystkie
wymagania funkcjonalne. Pewne decyzje projektowe podejmowane wcze$niej moga utrudnié lub wrecz
uniemozliwi¢ optymalizacj¢ na tym koincowym etapie, bez kosztownej przebudowy kodu.

Dlatego pierwsza wskazowka jest, aby, nie po§wigcajac temu zagadnieniu zbyt wiele czasu i wysitku,
mie¢ optymalizacj¢ na wzgledzie podczas calego procesu tworzenia oprogramowania.

Do pewnego stopnia jest to postepowanie naturalne. Jedna z pierwszych decyzji podejmowanych
przy projektowaniu kodu jest ustalenie docelowej architektury sprzetu, na ktérym oprogramowanie be-
dzie dziata¢. Wybdr architektury pojedynczego serwera, klastra lub sieci rozproszonej dokonywany na
tym etapie, ma jak najbardziej charakter zwiazany z wydajnoscia.

Po ustaleniu docelowej architektury sprzgtu nastgpuje wybor zwigzanego z nig modelu programowa-
nia: jednowatkowe, wielowatkowe z pamigcia wspdlna, wieloprocesowe z pamigcig rozproszona, pota-
czone ze zdalnym wywolaniem procedur lub przesylaniem komunikatéw, czy wreszcie programowanie
w coraz bardziej popularnym modelu przeniesienia czg¢Sci obliczen na potaczone z serwerami akcelera-
tory, np. karty graficzne (tzw. model offload).

Z wyborem modelu programowania zwigzane sa nie tylko organizacja kodu i jego odwzorowanie na
sprzet, ale takze dobor algorytméw rozwiazujacych problemy obliczeniowe. Programy czesto wymagaja
przetwarzania rozmaitych danych za pomoca jednego lub wielu algorytméw. Dobér algorytmu, sposréd
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wszystkich poprawnie rozwigzujacych dany problem obliczeniowy, moze mie¢ istotne znaczenie wy-
dajnosciowe. Podobnie jak wybor sprzetu, wybdr algorytmu moze oznaczaé kilkudziesigciokrotne lub
nawet kilkusetkrotne skrdcenie lub wydluzenie czasu dziatania programu (zazwyczaj wielko$¢ zysku
lub straty zalezy od egzemplarza danych wejsciowych i ztozonos$ci obliczeniowej algorytméw).

Wyb6r algorytmu jest powiazany z architekturg sprzetu — dla danego problemu obliczeniowego inne
algorytmy moga by¢ optymalne dla réznych modeli programowania i architektur sprzetu. Wybér po-
miedzy algorytmem réwnolegtym a sekwencyjnym musi zosta¢ podjety we wczesnej fazie tworzenia
kodu.

Decyzja o doborze architektury sprzgtu, organizacji kodu oraz stosowanych algorytméw jest cze-
sto powiazana z decyzja o wykorzystaniu zewnetrznych bibliotek. Niekiedy przyczyna uzycia takiej, a
nie innej biblioteki, jest wlasnie jej wysoka efektywno$¢ obliczeniowa. W dziedzinie obliczenn nume-
rycznych, w szczeg6lnoSci w numerycznej algebrze liniowej, znane sg biblioteki oferujace sprawdzone,
niezawodne i wysoko wydajne procedury, dla rozmaitych modeli programowania i architektur sprzetu.
Naleza tu np. implementacje specyfikacji BLAS (Basic Linear Algebra Subroutines) i LAPACK (Linear
Algebra Package), dla obliczen jedno i wielowatkowych.

W kazdym z modeli programowania, dla kazdej z architektur sprzetu oraz kazdego wybranego al-
gorytmu, pojawia si¢ ostatecznie etap tworzenia kodu do wykonania przez pojedynczy watek. Temu
aspektowi poswigcone sa uwagi niniejszego rozdziatu, aspekty zwiazane z niektérymi innymi mode-
lami np. z programowaniem wielowatkowym z pamigcia wspdlng lub wieloprocesowym z przesytaniem
komunikatéw analizowane sa w dalszej czgSci pracy.

Poswigcanie uwagi aspektom wydajnoSciowym w procesie tworzenia kodu jednowatkowego po-
winno oznacza¢ taka architekture kodu, aby na tyle na ile to jest mozliwe, wyodrebnié te fragmenty,
ktére beda w najwigkszym stopniu odpowiedzialne za czas wykonania programu.

Pojeciem czgsto uzywanym w tym kontek$cie jest hotspot. W réznych szczegétowych definicjach
tego terminu pojawia si¢ obraz fragmentu kodu, w ktérym podczas wykonywania programu realizo-
wane jest szczegdlnie duzo operacji, arytmetycznych, ale takze dostgpéw do pamigci lub urzadzen wej-
Scia/wyjScia, zaleznie od obszaru zastosowania kodu. Czgsto nacisk potozony jest na liczbe taktow zegara
procesora po§wigcanych na wykonywanie tego fragmentu (sumarycznych podczas wykonania catosci
programu — role hotspot moze petni¢ krétka, ale wielokrotnie wywolywana w réznych miejscach kodu
funkcja).

Innym pojeciem, bardziej bezposrednio nawigzujacym do ostatecznego celu optymalizacji, czyli
skrocenia czasu wykonania programu, jest waskie gardto wydajnosci, performance bottleneck. Takim
waskim gardlem bedzie fragment kodu, od ktérego w duzej mierze zalezy caloSciowy czas wykona-
nia programu. Waskim gardlem moze, ale nie musi by¢ klasycznie definiowany hotspot. Moze nim by¢
takze fragment rzadziej wykonywany, zawierajacy mniej operacji, jednak taki, ze ze wzgledu na dtugi
czas wykonywania pojedynczej operacji (np. dostep do twardego dysku, korzystanie z zewngtrznej bazy
danych, przesylanie komunikatu przez sie¢, itp.), nawet niewielka ich ilo§¢ ma decydujacy wplyw na
czas wykonania.

Niezaleznie od ich charakteru, istotnym na etapie tworzenia kodu jest zidentyfikowanie waskich
gardet wydajno$ciowych i takie zaprojektowanie architektury programu, zeby po uzyskaniu kodu spet-
niajacego wymagania funkcjonalne, mdc przystapi¢ do efektywnej optymalizacji.

Pierwszym krokiem optymalizacji dziatajacego programu, niezaleznie od przeprowadzanej wstepnie
identyfikacji waskich gardet, powinno by¢ uzyskanie profilu wykonania. To na tym etapie nastgpuje
weryfikacja, ktére z fragmentéw kodu rzeczywiscie wplywaja na czas wykonania, ktére zajmuja jego
najwigkszy procent.

Istnieje wiele narzedzi do uzyskiwania profilu wykonania kodu, jednym z najbardziej popularnych
jest, wspomniany juz w p[2.2] Unixowy program grpof. Pozwala on na uzyskiwanie, dla kazdej funk-
cji w kodzie, czasu jej wykonania, podczas pojedynczego wywotania oraz dla calego czasu realizacji
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programu. W zbiorczej formie prezentacji wynikéw, flat profile, czas podawany jest bezwzglednie, w
sekundach, oraz w procencie catego czasu wykonania kodu. W wersji prezentacji wynikéw call graph,
czasy uwzgledniajg takze “drzewo wywotan”, a wigc to ile czasu zajgto wykonywanie danej funkcji,
wywotywanej w konkretnym miejscu kodu, z poziomu pewnej innej funkcji.

Stosowanie programéw profilujacych (profilers) wymaga zwrdcenia uwagi na kilka aspektéw. Jed-
nym z nich jest zalezno$¢ czasu wykonania od rozmiaru danych wej$ciowych, a wigc klasyczne zagad-
nienie ztozonoSci obliczeniowej. Ze wzgledu na r6zna ztozonos$¢ réznych fragmentéw kodu, inne frag-
menty moga stanowi¢ waskie gardta dla danych wej$ciowych o matych rozmiarach, a inne dla danych o
rozmiarach wigkszych.

Innym aspektem jest automatyczna optymalizacja dokonywana przez kompilatory. Inne fragmenty
moga stanowié waskie gardla przed optymalizacja, inne po optymalizacji automatycznej. Wydajnos$é
niektérych funkcji moze by¢ znaczaco poprawiana przez optymalizujace kompilatory, a innych w znacz-
nie mniejszym stopniu lub w ogéle. Kolejng sprawa jest stosowanie wplatania w miejscu wywolania
(inlining), dokonywane przez kompilatory. W jego efekcie niektére funkcje z kodu Zrédtowego znikaja
podczas wykonania programu, co moze utrudnia¢ znalezienie fragmentu kodu Zrédtowego odpowiedzial-
nego za waskie gardto wydajnosci.

Po zidentyfikowaniu fragmentéw kodu (grup funkcji, pojedynczych funkcji lub ich czesci) odpowie-
dzialnych w najwigkszym stopniu za czas wykonania, moze nastapi¢ ich optymalizacja. Takze na tym
etapie, optymalizacja moze polega¢ po prostu na zleceniu realizacji wymagarn funkcjonalnych procedu-
rom z jednej lub kilku bibliotek. Decyzja moze zaleze¢ od istnienia odpowiednich bibliotek gwaran-
tujacych wysoka wydajnos¢, ale takze np. od wymaganej przenosnosci tworzonego kodu lub decyzji o
unikaniu uzalezniania tworzonego oprogramowania od zewngtrznych bibliotek.

Po wszystkich przygotowawczych krokach i1 podjeciu decyzji o manualnej optymalizacji wybranego
fragmentu kodu nastgpuje ostateczna faza pracy z kodem. Kazdorazowo konieczna jest wspdtpraca z
optymalizujacym kompilatorem — w ksigzce wielokrotnie juz zwracana byta uwaga, ze kompilatory bez
wiaczonych opcji optymalizacji produkuja programy znacznie wolniejsze niz programy zoptymalizo-
wane. Kazda wprowadzona zmiana w kodzie Zrédlowym powinna by¢ testowana, najlepiej dla kilku
kompilatoréw i réznych opcji optymalizacji, pod katem ewentualnych przynoszonych zyskéw w postaci
skrécenia czasu wykonania.

Efekt konkretnych zmian w kodzie Zrédlowym bedzie zalezat i od kompilatora, i od sprzgtu na
ktérym wykonywane sa obliczenia. W przypadku kiedy kompilator mimo préb odpowiedniego zapisu
kodu Zrédtowego nie produkuje wtasciwego kodu binarnego, co kazdorazowo mozna sprawdzi¢ poprzez
analiz¢ produkowanego asemblera, jedynym rozwiazaniem moze stac si¢ samodzielne uzycie rozkazéow
procesora, czy to poprzez zastosowanie funkcji wewngtrznych kompilatora (compiler intrinsics), czy
samodzielne pisanie fragmentoéw kodu w asemblerze i taczenie z reszta kodu Zrédlowego.

Innym mozliwym rozwiazaniem probleméw z manualng optymalizacja kodu moze by¢ uzycie roz-
maitych jezykéw do réznych fragmentéw kodu Zrédlowego. Klasyczna, czgsto stosowana kombinacja,
jest uzycie jezyka Python do wysokopoziomowej organizacji kodu i niskopoziomowa implementacja
wybranych funkcji w jezyku C.

7.2 Wybrane techniki optymalizacji kodu jednowatkowego ze wzgledu na
wydajnos¢

Przeglad technik i zalecei dotyczacych optymalizacji kodu przeprowadzony jest w kolejnosci w
przyblizeniu zgodnej z kolejnoScia prezentacji materiatu w ksiazce.
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Pierwsze uwagi dotycza wykonywania rozkazéw sktadajacych si¢ na kod binarny przez potoki prze-
twarzania rdzenia (rozdziat [3] Chcac skréci¢ czas wykonania programu nalezy dazy¢ do uzyskania na-
stepujacych celéw:

e dobdr optymalnych rozkazéw do uzyskania wymaganych rezultatéw przez program — kiedys zale-
cenie takie formutowane bylo jako wymaganie minimalizacji liczby rozkazéw w kodzie, obecnie
ze wzgledu na istnienie réznych typow rozkazéw sprawa nie jest juz tak jednoznaczna. Aby oce-
ni¢ stopien optymalnos$ci rozwigzania konieczna jest analiza asemblera. Na jej podstawie mozna
prébowaé wyciagaé wnioski o tym ile rozkazéw bedzie potrzebne do uzyskania wynikéw (np. w
przypadku obliczern numerycznych liczba rozkazéw wektorowych bedzie kilkukrotnie mniejsza
od rozkazéw skalarnych), a takze jaka bedzie rzeczywista przepustowos¢ rozkazéw przy wykona-
niu kodu (Srednia miara IPC). Ten ostatni aspekt zwiazany jest z uwzglednieniem przetwarzania
wszystkich rozkazéw w sasiedztwie czasowym kazdego rozkazu, np. badajac wybrane bloki pod-
stawowe asemblera. Analiza tego aspektu prowadzi do kolejnej wskazéwki.

e usuwanie zaleznoSci migdzy rozkazami — jak jawnie pokazuja to przyktady z p. wydajnos¢
przetwarzania przez potoki istotnie zalezy od wystgpowania zaleznos$ci pomigdzy wykonywanymi
rozkazami. Brak takich zaleznoSci umozliwia nie tylko efektywne przetwarzanie przez kazdy z
potokow, ale takze maksymalizuje liczbe jednoczesnie wykorzystywanych potokéw i pozwala
rdzeniowi na stosowanie istotnej techniki wykonania poza kolejnoScia (out-of-order execution).
Na poziomie kodu Zrédlowego niezalezno$¢ rozkazéw manifestuje si¢ jako brak zaleznoSci mig-
dzy instrukcjami, w szczeg6lnosci brak zaleznoSci danych (data dependencies), kiedy co najmniej
dwie wykonywane instrukcje dotycza tej samej komorki pamigci i co najmniej jedna z nich jest
zapisem. Wystepowanie zaleznosci jest problemem nie tylko w kontekScie przetwarzania potoko-
wego rozkazow, ale takze w przypadku dowolnego przetwarzania wspoétbieznego, np. w progra-
mach réwnolegtych.

e maksymalizacja liczby rozkazéw przetwarzanych w jednostce czasu — zgodnie z prawem Little’a
zastosowanym do przetwarzania potokowego rozkazow (p. [3.8), potoki pracuja najwydajniej kiedy
przetwarzaja jak najwigksza mozliwg liczbe rozkazéw w sposéb wspotbiezny. Uzyskaniu tego
efektu stuzy usuwanie zaleznos$ci migdzy rozkazami, moze jednak okazac si¢ niewystarczajace.
Czasem dodatkowa pomoca moze sta¢ si¢ np. gromadzenie w jednej iteracji petli wykonywania
wielu operacji arytmetycznych, co mozna osiagnaé np. poprzez optymalizacje¢ rozwinigcia petli
(loop unrolling).

e unikanie skokéw — skok w kodzie asemblera kazdorazowo oznacza zagrozenie ptynnosci prze-
twarzania potokowego. Standardowym, zwigzanym z tym zaleceniem jest np. eliminowanie in-
strukcji warunkowych i wywotan funkcji wewnatrz petli. Sprawa staje si¢ bardziej ztozona, kiedy
uwzgledni sig mozliwosci przewidywania skokow przez wspodiczesne rdzenie mikroprocesorow.
Przykiad z p. pokazuje, kiedy uktady realizujace branch prediction sa efektywne, a kiedy
napotykaja problemy. Bardziej szczegélowa wskazéwka powinno wigc by¢ unikanie skokéw sta-
nowiacych problem dla uktadéw przewidywania rozgalezien.

Kolejny zestaw uwag dotyczy optymalizacji wykorzystania hierarchii pamigci wspétczesnych mi-
kroprocesoréw, omawianej w rozdziale ] Z duzej liczby wskazéwek, ktére nalezatoby wymieni¢ w tym
kontekscie, ponizej znajduje si¢ oméwienie kilku wybranych dziatan:

e optymalne stosowanie lokalno$ci odniesiein w kodzie — zwigkszanie lokalnosci odniesiefi, moze
by¢ uznane za podstawowa technike optymalizacji w konteks$cie dostepéw do pamigci. Obejmuje
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to tak lokalno$¢ czasowa, jak i przestrzenna. Kazdorazowo celem jest korzystanie przy doste-
pach do zmiennych w kodzie Zrédtowym z jak najszybszej pamigci, poczawszy od rejestréw, po-
przez kolejne poziomy pamigci podrgcznej, az do traktowanej jako ostateczna konieczno$¢ pamigci
DRAM. Do tego typu optymalizacji mozna takze wtaczy¢, zwigzang z mechanizmem pamigci wir-
tualnej, minimalizacje¢ liczby btedéw stron, przy rozmiarach danych przekraczajacych pojemnosé
pamieci DRAM (p.[4.3), w szczeg6lnosci unikanie zjawiska szamotania. Innym z aspektow lokal-
nosci odniesien, wspomnianym tylko w ksiazce, jest jego wptyw na sprawno$¢ dziatania pamigci
wirtualnej poprzez wlasciwe korzystanie z tablicy stron, w szczeg6lnosci unikanie chybiet w pa-
migci podrecznej tablicy stron, TLB (p. @.5.1). Typowe optymalizacje zmierzajace do maksyma-
lizacji lokalnoSci odniesiefi (poza oczywistym unikaniem przeskokéw w dostepie do elementéw
tablic i gromadzeniem dostgpéw do konkretnych zmiennych blisko siebie w kodzie) obejmuja re-
gister blocking (p.[5.3.1)) i cache blocking (pl5.3.2)). Stosujac je, w szczegdlnosci register blocking,
nalezy nie dopuszczaé do wystapienia zjawiska ci§nienia na rejestry (register pressure)

¢ unikanie adresowania posredniego tablic — przez adresowanie posrednie w kodzie Zrédtowym ro-
zumiany jest dostgp do elementu tablicy o indeksie odczytanym z innej tablicy. Tak realizowane
dostepy uniemozliwiaja efektywne potokowe przetwarzanie rozkazéw dostgpu do pamigci, co po-

kazuja przyktady opisane w p.

e unikanie nieregularnych dostgpéw do pamigci — technika ta ma stuzy¢ umozliwieniu zastosowania
przez sprzet efektywnego pobierania z wyprzedzeniem (prefetching). W przyktadach z p. f.5.1]
istotnym czynnikiem umozliwiajacym szybkie dostgpy do pamigci byto stosowanie przez sprzet
pobierania z wyprzedzeniem, mozliwe do wykorzystania wtedy, gdy kolejne dostgpy odbywaja si¢
zgodnie z pewnym regularnym wzorcem, mozliwym do zidentyfikowania przez sprzet i uzycia do
przysztych dostgpéw. W praktyce moze to oznaczac zastosowanie specyficznych struktur danych,
np. przechowywania danych w tablicy struktur o statych rozmiarach, zamiast np. za pomoca listy
ze strukturami o zmiennym rozmiarze.

e generowanie jak najwigkszej liczby zadan dostgpu do pamigci w jednostce czasu — zgodnie z pra-
wem Little’a odniesionym do dostepéw do pamieci (p.[d.5.2), potokowe jednostki odczytu i zapisu
z 1 do pamigci pracuja najefektywniej w przypadku generowania wielu zadai dostgpu w sposéb
wspoétbiezny. Przy tworzeniu kodu Zrédlowego mozna uzyskaé taki efekt umieszczajac w poje-
dynczej iteracji petli dostgpy do wielu tablic lub dostgpy do wielu réznych miejsc pojedynczej
tablicy (np. poprzez optymalizacj¢ loop fusion lub dowolny inny sposéb organizacji kodu, taki jak
np. reczne rozwinigcie petli). Przyktad takiej petli znajduje si¢ w p. opisujacym ekspery-
menty majace na celu uzyskanie maksymalnej przepustowosci w odczytach z pamigci.

e unikanie skokéw o rozmiarach bedacych potggami 2 pomigdzy kolejno odwiedzanymi elementami
w tablicach, w szczegdélnosci zwigzanych z pojedynczymi wymiarami w macierzach i tablicach
wielowymiarowych (takze w przypadku przechowywania w strukturach danych jako pojedynczej
tablicy jednowymiarowej) — to wymaganie ma zwiazek w praktyka wymiarowania rozmaitych
elementéw jednostek sprzgtowych stuzacych przechowywaniu danych jako poteg 2 (w naturalny
sposob wynikajace z binarnosci systeméw komputerowych). Przyjmujac za rozmiar podstawowy
pojedynczy bajt, wybranymi wielokrotno$§ciami bajtu bedacymi potggami 2 sa rozmiary zmien-
nych, rozmiar linii pamigci podrecznej, rozmiar strony pamig¢ci wirtualnej, rozmiary pamigci pod-
recznych poszczegélnych pozioméw. Uzywanie tablic o wymiarach bedacych potggami 2 moze
przynosi¢ korzysci wydajnosciowe, jednak czeSciej zdarza si¢, ze skoki miedzy kolejno odwie-
dzanymi elementami tablic o rozmiarze bgdacym potgga 2 przynosza straty wydajnoSciowe, np. ze
wzgledu na rywalizacje o konkretny zbidr linii pamieci podrecznej (p. B.4.4). Przyktady takich
strat oraz optymalizacja array padding majaca im przeciwdziataé opisane sa w p.
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e odpowiednie wyréwnanie tablic w pamigci (p. B.3.1) — ostatnim wspominanym aspektem opty-
malizacji dostepoéw do pamigci jest aspekt zwiazany tylko z wysoce zoptymalizowanym kodem.
Odpowiednie wyréwnanie tablic (alignment), tak aby ich poczatkowe elementy zajmowaty w pa-
migci komérki o adresach zaczynajacych si¢ od konkretnej liczby bajtéw (np. 64, co gwarantuje
umieszczanie tablicy w pamigci podrgcznej od poczatku pojedynczej linii) moze przynies¢ kil-
kuprocentowe zyski wydajno$ciowe. Przyczyna wspominania o tej optymalizacji jest relatywna
fatwosc jej stosowania. Wystarczy uzycie do dynamicznej alokacji pamigci, zamiast zwyczajo-
wych wariantéw funkcji alloc, specjalnych (zgodnych ze standardem POSIX) funkcji alokowania
z wyréwnaniem na odpowiedniej granicy.

Ostatniag omawiang grupa technik optymalizacji sa techniki majace na celu efektywna wspéiprace z
kompilatorem optymalizujacym. Z poziomu kodu Zrédtowego mozna prébowaé wspomagaé pracg kom-
pilatora majaca na celu uzyskanie kodu o minimalnym czasie wykonania poprzez m.in.:

e dobdr poziomu optymalizacji, ewentualnie wybor konkretnych opcji optymalizacyjnych przy kom-
pilacji — zastosowanie takiej strategii wymaga, najlepiej realizowanych tacznie, dokonywania prze-
gladu kodu asemblera i przeprowadzania eksperymentéw obliczeniowych

e organizacj¢ kodu Zrédlowego, w tym dobor operacji i struktur danych — klasycznym przyktadem
tutaj jest dokonywanie recznie klasycznych optymalizacji opisanych w p.[5.1] Moze si¢ zdarzy¢,
ze wprowadzenie optymalizacji klasycznych do kodu zwigksza wydajno$¢ (np. w przypadku kiedy
kompilator nie zastosuje jakiej$ korzystnej techniki), moze by¢ jednak tak, ze spowoduje to utwo-
rzenie programu mniej wydajnego niz przed optymalizacja (jak np. w przypadku niektérych z
optymalizacji opisywanych w punktach [5.3.1] i [5.3.2] Dlatego wymieniane wcze$niej, przegla-
danie kodu asemblera i przeprowadzanie eksperymentéw obliczeniowych, sa konieczne podczas
dowolnych zmian wprowadzanych do kodu Zrédlowego pod katem optymalizacji wydajno$ciowej

e uzycie dyrektyw kompilatora — bywa tak, ze uzyskanie odpowiedniej postaci kodu binarnego, np. z
uzyciem rozkazéow wektorowych udaje si¢ osiagnaé poprzez odpowiednia organizacj¢ kodu Zré-
dtowego (np. z reczng realizacja odpowiedniego rozwinigcia petli, jak w p. [5.3.2)). Niekiedy taki
cel nie zostaje osiagnigty i jedna z mozliwosci do wykorzystania w takiej sytuacji sg jawne dy-
rektywy kompilatora (compiler directives) umieszczane bezposrednio w kodzie. Dyrektywy takie
moga stuzy¢ np. wtasnie wektoryzacji lub utatwieniu albo wrecz wymuszeniu zréwnoleglenia (co
jest opisane w kolejnym rozdziale). Dyrektywy takie czgsto byly typowe dla konkretnych kom-
pilatoréw, a wigc prowadzily do nieprzenosnego kodu, dopiero w ostatnich latach pojawily si¢
specyfikacje (np. standard OpenMP), powszechnie stosowane przez najpopularniejsze kompila-
tory.

Na zakoriczenie nalezy wspomnie¢ o efektywnej wspotpracy wykonywanego kodu ze Srodowiskiem
systemu operacyjnego. Zagadnienie to w szerokim ujeciu obejmuje minimalizacje wszelkiego narzutu
systemowego, czasu poswigcanego na wykonywanie funkcji systemowych, takich jak alokacja pamigci,
dostep do urzadzen wejsScia/wyjscia, w tym twardych dyskow lub urzadzen sieciowych.
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