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摘　要　高速缓存采用写回策略，能极大地节省对片上网络和访存带宽的消耗，这对于片上众核（大于１６核）的结

构尤为重要．与通常多核系统中基于目录／总线的写无效或写更新协议不同，文中给出了片上实现域一致性存储模

型和基于硬件锁的缓存一致性协议的方案并提出了在Ｌ１高速缓存保存写掩码的方法，用以记录本地更新缓存块

的字节位置，解决了写回策略下伪共享带来的缓存一致性问题．文中还进一步提出两种优化掩码存储空间开销的

新方法：通过设定程序中较少出现的、长度为１～３字节的写指令为写穿透，在Ｌ１中每４字节设置一位写掩码，将

写掩码的芯片面积开销压缩到字节粒度的２７．９％；设计项数为Ｌ１缓存块总数１２．５％的多路写掩码缓存，在不损

失性能的情况下，将面积开销压缩到字节粒度的１７．７％．搭建的众核平台ＧｏｄｓｏｎＴ采用域一致性存储模型，使用

写掩码实现混合写回／写穿透缓存策略（临界区内写穿透，临界区外写回）．实验使用ｓｐｌａｓｈ２的３个程序和２个生

物计算程序进行评估．结果表明，相对于完全写穿透，混合写回策略在３２和６４线程的配置下普遍获得２４％以上的

性能提升，性能略优于完全写回，并且采用两种优化空间开销的新方法后性能无损失．
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１　引　言

随着摩尔定律进一步延续，片上资源的大规模

增长，单核处理器遇到功耗／性能瓶颈，体系结构迎

来了片上大规模并行（大于１６核）的时代
［１２］．中国

科学院计算技术研究所的ＧｏｄｓｏｎＴ是面向计算密

集型应用的高性能众核处理器［１］，其注重计算能力

和可编程性的平衡，把更多的片上资源用于计算部

件，在这样的设计理念下，采用顺序双发射的精简处

理器核，抛弃了基于目录的Ｃａｃｈｅ一致性协议
［３］，并

选择弱一致性［４］中基于锁的域一致性［４５］作为片上

的存储模型，在可编程性和计算部件占芯片的比例

上取得了较好的平衡．

本文要解决的问题是在采用共享存储的编程模

型、且硬件不采用基于目录的写无效／写更新协议

下，如何克服伪共享（ｆａｌｓｅｓｈａｒｉｎｇ）产生的一致性问

题，高效实现写回的缓存策略，最终解决写穿透造成

的带宽额外消耗的问题．

首先，写穿透的缓存策略使多层的存储结构简

化为平坦的一层，使得每个写操作的新值都能及时

传播到其它处理器核，回避了空间上一致性的问

题［３］．其缺点是这些写操作都必须经过片上网络和

存储结构底层，因此需要消耗大量的网络和访存的

带宽以及功耗．随着程序的进一步并行化，使执行时

间线性缩短，从而单位时间内出现更密集的访存和

同步操作，加重了网络和访存的负担，使平均访存延

迟大幅增长．而写回策略由于能够吸收大部分高速

缓存命中的写操作，使之不需要立即占用片上网络，

在Ｌ１高速缓存中写合并后延迟替换回共享的Ｌ２

高速缓存，因此众核结构下实现写回策略尤为重要．

但实现写回策略将随之产生３个问题，即值延

后传播；处理器之间写操作如何排序；缓存块的伪共

享．传统ＣＭＰ采用写无效或写更新的Ｃａｃｈｅ一致

性协议解决新值的传播问题，例如基于总线或者目

录的 ＭＥＳＩ协议．目录的缺点存储空间开销，由于其

大小将随处理器的数目线性增长，所以扩展性较差．

我们假设Ｌ２共有犕 个储存块，那么在犘核的处理

器中，目录的空间消耗为犘×犕
［３］．虽然业界提出

了很多压缩目录的方法（压缩犘和犕），但除了空间

开销的问题外，实现协议本身过于复杂，其正确性不

容易验证．

不采用目录，则无法实现写无效／更新协议．这

种情况下实现写回的缓存策略在碰到伪共享将产生

的一致性问题：如图１所示，当多个处理器核修改

了同一地址所在缓存块的不同部分，它们之间不存

在数据竞争．但是随后从Ｌ１缓存依次替换回Ｌ２缓

存时，Ｌ２将面对多个版本的Ｌ１缓存块数据，保留

任何一项，都会造成另一部分的数据丢失．

图１　伪共享带来的一致性问题

经典使用目录的系统是ＤＡＳＨ，它使用写无效

的协议，解决了图１所示伪共享问题，但是对于伪共

享造成“乒乓”效应并没有很好的解决方法［６７］．该问

题还可以通过合理的分配地址空间，使各处理器的

私有数据地址不属于同一个缓存块来解决，但这将

给程序员增加负担，例如，（１）ｍａｌｌｏｃ函数分配堆空

间时必须添加＿ａｌｉｇｎ（ｓｉｚｅｏｆ（ｃａｃｈｅｌｉｎｅ））
［６］；（２）定义

结构体ｓｔｒｕｃｔ犛｛ｉｎｔ犪；ｉｎｔ犫；ｉｎｔ犮；ｉｎｔ犱｝，其中变

量犪，犫，犮，犱地址连续并属于同一个缓存块长度内．需

要避免不同的处理器分别修改犛．犪，犛．犫，犛．犮，犛．犱；

（３）常见的分块矩阵运算，不容易确保各块的地址
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不属于同一缓存块．

ＧｏｄｓｏｎＴ不使用目录，在片上实现域一致性存

储模型，利用锁限制多个处理器对共享变量访问的

顺序．我们对临界区内采取写穿透策略，解决了共享

数据值传播和对同一个地址写操作满足全局序的内

存一致性（ｍｅｍｏｒｙｃｏｎｓｉｓｔｅｎｃｙ）要求．但是由于不

能实现写无效或写更新，因此最初无法解决伪共享

问题，临界区外也只能设置为写穿透，影响了性能．

本文有以下两点贡献：

（１）提出给每个Ｌ１缓存硬件记录写掩码 ＷＭ

（ＷｒｉｔｅＭａｓｋ）的方法，解决域一致性模型下写回策

略伪共享带来的一致性问题，实现混合写穿透／写回

策略，提高了ＧｏｄｓｏｎＴ整体性能．

（２）提出了两种压缩写掩码存储空间开销的新

方法：①通过设定存数长度为１～３字节的写指令

为写穿透 ＷＴ（ＷｒｉｔｅＴｈｒｏｕｇｈ），在Ｌ１缓存块中每

４字节分配一位写掩码，将写掩码的芯片面积开销

压缩到字节粒度的２７．９％；②设计了４路的写掩码

缓存 ＷＭＢ（ＷｒｉｔｅＭａｓｋＢｕｆｆｅｒ），进一步将面积开

销压缩为原来的１７．７％．并且这两种优化方法不会

造成性能损失．

本文第２节分析相关工作；第３节阐述Ｇｏｄｓｏｎ

Ｔ片上域一致性存储模型；第４节提出在Ｌ１缓存

块中记录写掩码实现 ＷＢ／ＷＴ混合策略的２种设

计方案，即 ＷＭ３２（每个缓存块３２ｂｉｔＷＭ）和 ＷＭ８

（每个缓存块８ｂｉｔＷＭ）；第５节阐述写掩码缓存

ＷＭＢ的详细设计；第６节给出实验结果并进行分

析；最后是总结和未来工作．

２　相关工作

２．１　存储模型的弱化

Ｌａｍｐｏｒｔ提出ＳＣ（顺序一致性）模型
［８］，他把各

处理器的访存操作交叉，构成一个串行的序列，这个

序列要求满足２点：（１）单处理器内的程序序；

（２）原子性，即发出下一条操作前必须保证之前的

访存操作全局可见．虽然ＳＣ性能低效，但它已经成

为评价程序正确性的标准．

Ｓａｒｉｔａ和Ｋｏｕｒｏｓｈ在１９９０年分别提出ＤＲＦ０
［９］

和弱一致性模型［１０］：把访存相关的指令区分为普通

ｌｏａｄ／ｓｔｏｒｅ指令和同步指令，同步指令再细化为

ａｃｑｕｉｒｅ／ｒｅｌｅａｓｅ操作．只对同步指令维持ＳＣ，而对

占大部分的普通访存并不限制处理器之间的相互顺

序，但需要维持处理器同步指令之间的相互顺序，即

ａｃｑ和ｒｅｌ带有ｍｅｍｏｒｙｆｅｎｃｅ的语义，以保证同步指

令之前的访存结果全局可见．他们还指出弱一致性环

境下写无数据竞争的程序可以满足ＳＣ．对ａｃｑ／ｒｅｌ

操作ｆｅｎｃｅ语义作用范围的进一步弱化，产生域一

致性模型［５］，它并不要求ａｃｑ／ｒｅｌ之外的访存操作全

局可见，而只需要维持ａｃｑ／ｒｅｌ之间的访存操作在

ｒｅｌ时全局可见．ＧｏｄｓｏｎＴ 遵循该规范，与软件

ＤＳＭ 下域一致性不同的是，ＧｏｄｓｏｎＴ是基于硬件

锁实现．

２．２　众核结构存储管理

ＩＢＭ Ｃｙｃｌｏｐｓ６４ 采 用 全 局 和 私 有 的 ＳＰＭ

（ＳｃｒａｔｃｈＰａｄＭｅｍｏｒｙ）设计，由程序员控制ＳＰＭ空

间，访存操作通过ｃｒｏｓｓｂａｒ，延迟为固定的相同拍

数，直接实现ＳＣ
［１１］．ＩＢＭｃｅｌｌ为异构多核处理器，

子核ＳＰＥ只能访问各自独立的２５６ＫＢ局部存储空

间（ＬＳ），通过 ＤＭＡ 同全局地址空间进行数据交

互［１２］．Ｔｉｌｅ６４延续 ＭＩＴＲａｗ
［１３］的设计，提供５套专

用物理网络（不同于虚通道），其中有专门用于Ｃａｃｈｅ

同内存控制器交互的 ＭＴＵ，和不同处理器Ｃａｃｈｅ

之间交互的ＴＤＮ，Ｔｉｌｅ６４提供ｎｅｉｇｈｂｏｒｈｏｏｄｃａｃｈｉｎｇ

机制，即分布式共享Ｃａｃｈｅ，对于非只读的数据只能

保存在一个ｈｏｍｅ节点中，其它的节点通过ＴＤＮ访

问数据，数据保护通过ＴＬＢ进行．由于多道网络可

能产生乱序，增加ｍｅｍｏｒｙｆｅｎｃｅ的同步指令
［１４］．

２．３　写掩码机制

Ｋａｒｐ和ＳａｒｋａｒＶｉｖｅｋ提出软件方法记录位掩

码（ｂｉｔｍａｓｋ）以实现数据合并机制（Ｄａｔａ Ｍｅｒ

ｇｉｎｇ），用以解决伪共享问题
［６］．本文与之不同之处

在于：（１）本文通过ｓｔｏｒｅ指令的起始地址和长度直

接设置写掩码并保存于私有的Ｌ１中；而该文的ｂｉｔ

ｍａｓｋ记录共享的存储（例如二级高速缓存（Ｌ２）存

储）块中更新过的字节位置，并需要低效的数据对比

确定ｂｉｔｍａｓｋ，例如从一级高速缓存（Ｌ１）替换出的

脏数据块需要同Ｌ２中的数据逐字节比对，如果不

同，才设置ｂｉｔｍａｓｋ；（２）本文采用简洁的硬件保存

ＷＭ，而该文使用软件的记录方法，它对需要记录位

掩码的存储块分配内存空间，由存储块中硬件保存

的指针指向该空间．

２．４　硬件锁机制

ＱＯＬＢ（ＱｕｅｕｅｏｆＬｏｃｋＢｉｔ）是一个基于硬件等

待队列的非阻塞锁［１５］．ＱＯＬＢ中申请锁的处理器核

会轮询本地 Ｌ１中的一个特殊的缓存块（ｓｈａｄｏｗ

ｃａｃｈｅｌｉｎｅ）．当硬件锁被释放，会对下一个侯选者发

回一个确认，将这个缓存块重置，以结束侯选者的本
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地自旋．ＧｏｄｓｏｎＴ不同于ＱＯＬＢ，我们采用基于等

待队列的阻塞式锁，即对于申请不到锁的处理器核，

将阻塞流水线．

３　犌狅犱狊狅狀犜片上域一致性存储模型

ＧｏｄｓｏｎＴ的结构如图２所示．６４个顺序双发

射的微核（ｍｉｎｉｃｏｒｅ）组织为２维的ＭＥＳＨ结构；Ｌ２

分为１６个Ｂａｎｋ并按地址低位散列在芯片四周，每

侧的４个Ｌ２Ｂａｎｋ共享一个内存控制器；右下方的

ｒｏｕｔｅｒ连接一个支持锁嵌套的硬件锁（同步）管理器

（ｌｏｃｋｍａｎａｇｅｒ），支持ｌｏｃｋ、ｕｎｌｏｃｋ、ｂａｒｒｉｅｒ、ｆｅｎｃｅ在

片上的高效实现；共４个ＩＯ控制器同片外交互．

本文给出的片上域一致性存储模型，为保证程序的

正确性，要求程序员编写ｄａｔａｒａｃｅｆｒｅｅ（ＤＲＦ０）的

程序．

图２　ＧｏｄｓｏｎＴ结构示意图

３．１　硬件锁管理器

域一致性是基于锁的弱一致性，在软件分布共

享存储实现中采用原子指令实现的锁机制，而在

ＧｏｄｓｏｎＴ中采用基于等待队列阻塞方式的硬件锁

机制．我们增加ｌｏｃｋ（ｌｏｃｋ＿ｉｄ）和ｕｎｌｏｃｋ（ｌｏｃｋ＿ｉｄ）

２条指令用于实现锁，使用的锁标记ｌｏｃｋ＿ｉｄ区别于

普通访存的地址．

微核执行ｌｏｃｋ指令，将通过片上网络向硬件锁

管理器申请特定的锁．如果该锁已经被其它微核占

用并未释放，该申请将被保存在一个先进先出的硬

件等待队列中．锁释放后将给下一个请求者发送回

一个ＡＣＫ，恢复其被阻塞的流水线．顺序发射的微

核，能保证ｌｏｃｋ之后的任何指令无法超前执行．根

据域一致性存储模型的规范，ｌｏｃｋ不需要具备

ｍｅｍｏｒｙｆｅｎｃｅ的语义，即不保证ｌｏｃｋ之前的ｓｔｏｒｅ

指令全局可见．

执行ｕｎｌｏｃｋ指令也发送请求到锁管理器释放

相应的锁．与ｌｏｃｋ指令不同，ｕｎｌｏｃｋ需要具备ｍｅｍ

ｏｒｙｆｅｎｃｅ的语义，以保证ｕｎｌｏｃｋ之前的ｓｔｏｒｅ写穿

透到Ｌ２．由于Ｌ２多体并分布在芯片的四周，最复

杂的情况是ｕｎｌｏｃｋ之前有１６个ｓｔｏｒｅ分别前往不

同位置的Ｌ２体，为保证这些ｓｔｏｒｅ都能在ｕｎｌｏｃｋ执

行完之前写回各Ｌ２体，我们使用以下的策略：

（１）ｍｅｓｈ网络采用静态ｘｙ选路策略，保证发

往同一目的地的各个请求按先后顺序到达．

（２）ｕｎｌｏｃｋ指令将产生最多１６个网络包，先分

别到达各个Ｌ２体所在的ｒｏｕｔｅｒ后，再折向目的地

锁管理器．

（３）等待所有的请求包汇集到锁管理器后，才

真正释放锁．

（４）每个微核配置一个长度为１６ｂｉｔ的位向量，

对应１６个Ｌ２体，如果ｕｎｌｏｃｋ之前有ｓｔｏｒｅ地址发

往该体，则对应位设置为１．当执行ｕｎｌｏｃｋ指令时，

若该向量中某位为０，表明无ｓｔｏｒｅ前往该Ｌ２分体，

则不必发送路经该Ｌ２体的请求包．

通过以上４点，我们保证了ｒｅｌｅａｓｅ的ｆｅｎｃｅ

语义．

３．２　域一致性模型下基于锁的犆犪犮犺犲一致性实现

我们要求程序员将有数据竞争的变量或者代码

段使用ｌｏｃｋ／ｕｎｌｏｃｋ或ｂａｒｒｉｅｒ这些同步指令显式标

识出范围，产生无数据竞争的程序（ＤＦＲ０）
［９］．以下

我们称ｌｏｃｋ／ｕｎｌｏｃｋ之间标出的程序段为临界区．

对于临界区外，由于无共享数据，所以不需要维护

Ｃａｃｈｅ一致性．对于临界区内的ｌｏａｄ指令，如果首次

访问命中，则不信任相应的Ｌ１缓存块而将其设置

为无效，必须到共享的Ｌ２取新的数据，这是因为临
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界区内大部分为共享数据，它们可能已经被其它线

程改写．但回填后，该临界区此缓存块再次被访问命

中，是可被信任使用的．对于临界区内的ｓｔｏｒｅ指

令，必须保证在退出临界区前写到Ｌ２，如果Ｌ１命

中，则同时修改Ｌ１；如果Ｌ１ｍｉｓｓ则采用写缺失不

分配的写策略，不需要回填Ｌ１，直接写穿透到Ｌ２．

对于临界区外的ｓｔｏｒｅ，在本文提出写掩码机制之

前，也采用写穿透 ＷＴ策略．由此Ｌ２相当于传递共

享数据的场所，解决了值传播问题．

４　混合写回／写穿透高速缓存策略

一般高效的并行程序，临界区粒度都很小，因此

设置域一致性模型下临界区内ｓｔｏｒｅ写穿透，对性

能影响较小；对于临界区外的非竞争数据，则应当采

用 ＷＢ，以节省带宽消耗．以下２小节阐述 ＷＭ３２

和 ＷＭ８的设计，克服了临界区外写回策略产生的

伪共享问题，从而实现 ＷＢ／ＷＴ混合策略．

４．１　字节粒度写掩码 犠犕３２

ＧｏｄｓｏｎＴ中Ｌ１缓存块的长度为３２Ｂｙｔｅ．我们

对每个缓存块添加３２ｂｉｔ的 ＷＭ，以记录本地Ｌ１更

新过的缓存块的字节位置．当Ｌ１缓存块被替换并

写回到Ｌ２时，Ｌ２会根据相应的 ＷＭ，只真正写回

其中为１对应字节的数据，从而解决图１伪共享产

生的一致性问题．Ｌ１的结构如图３所示．

图３　ＷＭ３２Ｌ１Ｃａｃｈｅ

由于实现写回策略，我们增加Ｌ１替换（ｒｅｐｌａｃｅ）

写回Ｌ２的操作．如果被替换出Ｌ１的缓存块 ＷＭ

不为０，表明该块被写过（ｄｉｒｔｙ），需要将其写回Ｌ２．

进入临界区后首次ｌｏａｄ操作，若Ｌ１命中则设置该

缓存块无效，如果该缓存块的 ＷＭ 不为０，设置无

效前也需要写回Ｌ２．当Ｌ２接受到Ｌ１的写回请求

后，Ｌ２只修改 ＷＭ为１对应位置的字节．

对于临界区内的ｓｔｏｒｅ保留２个属性：（１）写穿

透属性，写穿透Ｌ２同时如果Ｌ１命中则必须修改本

地的Ｌ１缓存块，但不修改对应的 ＷＭ；（２）写缓存

缺失不分配，不需要从Ｌ２回填，直接写穿透到Ｌ２．

对于临界区外的ｓｔｏｒｅ如果Ｌ１缺失，则需要回填并

分配缓存块，回填后根据起始地址和存数的长度设

置对应的 ＷＭ．

４２　字粒度写掩码 犠犕８

ＷＭ３２虽然能够解决伪共享问题，但是缺点是

硬件开销相对较大，ＷＭ 存储空间达到Ｌ１容量的

１２．５％．ＧｏｄｓｏｎＴ片上网络的数据宽度为１２８ｂｉｔ，因

此每次写回Ｌ２需要增加传送１６ｂｉｔ的 ＷＭ．其中增

加的比例（１２．５％）并不依赖网络的宽度．

通过分析程序，我们发现实际只写１～３字节

ｓｔｏｒｅ是极少出现的（表２）．这是因为现代的处理器

大部分是６４或３２位系统，程序员也较少定义长为

８ｂｉｔ／１６ｂｉｔ的变量．ＧｏｄｓｏｎＴＩＳＡ为 ＭＩＰＳ，其中有

ｓｔｏｒｅ１字节和２字节的ＳＢ和ＳＨ；１～３字节的

ＳＷＲ／ＳＷＬ非对齐指令；以及４字节和８字节的

ＳＷ 和 ＳＤＣ１．基于以上发现，我们设定 ＳＢ／ＳＨ／

ＳＷＲ／ＳＷＬ指令写穿透，从而不需要对每个字节设

置１位 ＷＭ，而只需每隔４字节设置１位 ＷＭ．如

图４所示．

图４　ＷＭ８Ｌ１缓存块结构

对于ＳＢ／ＳＨ／ＳＷＲ／ＳＷＬ指令，无论位于临界

区外或者临界区内，均采用写缺失不分配并且写穿

透的Ｃａｃｈｅ策略，具体为：若Ｌ１命中，只改写缓存

块的数据但不改动 ＷＭ，同时写穿透到Ｌ２；若Ｌ１

缺失，直接写穿透到Ｌ２，不对Ｌ１和 ＷＭ 进行任何

操作．临界区外的ＳＤＣ１指令由于写８个字节的数

据，所以需要相应设置２位的 ＷＭ．当Ｌ１的某个缓

存块写回Ｌ２时，也会根据相应的 ＷＭ 决定数据是

否需要写回Ｌ２，但不同于 ＷＭ３２，此时 ＷＭ 的每

１ｂｉｔ决定了对应４字节的数据的去留．通过这样的

方法，我们将存储 ＷＭ 的硬件开销减少到 ＷＭ３２

的２５％，３２ＫＢ的Ｌ１只需要１ＫＢ的空间存储 ＷＭ．

并且网络每次传送１６Ｂｙｔｅ的数据，只需要传送４ｂｉｔ

的 ＷＭ．

临界区内的ｌｏａｄ操作首次访问Ｌ１命中，根据

基于锁的一致性，将设置Ｌ１缓存块无效，并将该块
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ＷＭ为１的部分写回Ｌ２．进一步优化的方法可以

是，对于首次Ｌ１命中的ｌｏａｄ操作，如果地址范围对

应的 ＷＭ 全部为１，则不需要设置该缓存块无效并

写回Ｌ２．这是因为这样的数据是本地微核在临界区

外写过的，在其它Ｌ１中肯定不存在对应地址范围

ＷＭ也为１的缓存块，否则为ｄａｔａｒａｃｅ程序，不满

足域一致性的要求．

５　写掩码缓存 犠犕犅

除了上节描述的２种支持混合 ＷＢ的方法外，

我们再提出一种 ＷＭＢ的新方法．ＷＭＢ是位于Ｌ１

中一个小的缓存，用于缓存 ＷＭ．它只有一级结构．

ＷＭＢ项数远小于Ｌ１缓存块的数目，从而进一步节

省了 ＷＭ的存储空间开销．

５．１　犠犕犅的结构

如表２所示，ｓｔｏｒｅ通常为ｌｏａｄ数量的１／８到

１／２，数量较少．通过程序运行期间采样，我们还发现

脏缓存块占全部Ｌ１的比例通常不超过１２．５％．由

此设计出项数仅为Ｌ１缓存块数１／８的 ＷＭＢ．在

ＧｏｄｓｏｎＴ的３２ＫＢＬ１配置下，每个缓存块大小

３２Ｂｙｔｅ，共（４ｗａｙ×２５６）个缓存块，所以 ＷＭＢ的

总项数设定为１２８．考虑到４次１２８×８ｂｉｔＣＡＭ

（ＣｏｎｔｅｎｔＡｄｄｒｅｓｓＭｅｍｏｒ）查找逻辑耗费的芯片面

积过大（约为１４万平方微米），所以 ＷＭＢ组织成

４路，每路３２ｅｎｔｒｙ只保存该路Ｌ１缓存块的 ＷＭ，

如图５所示．

图５　４路 ＷＭＢ结构

５．２　犠犕犅单项结构

ＷＭＢ每项的结构如上图５所示，包括３个

部分：

（１）有效位；

（２）８ｂｉｔｉｎｄｅｘ，指向该路中脏缓存块的位置，

ｉｎｄｅｘ对应地址的５～１２位；

（３）ＷＭ为４字节粒度的写掩码，８ｂｉｔ．

５．３　配置 犠犕犅的访存流水线

图６的虚线划分出４级的访存流水级，其中第

１级 ｍｅｍａｄｄｒ用于计算访存地址；ＷＭＢ 与 Ｌ１

Ｄｃａｃｈｅ同属于第２级流水，每个访存操作在读取

Ｌ１的同时，分别做４ｗａｙＷＭＢ的查找，逐项比较

访存地址的［１２：５］位与保存在 ＷＭＢ中的ｉｎｄｅｘ，得

到所访问Ｌ１的４路缓存块对应的４个 ＷＭ．若某

路 ＷＭ 缺失，说明该路的缓存块ｃｌｅａｎ或者无效．

３２ｅｎｔｒｙＣＡＭ查找的延迟小于０．６ｎｓ，可以隐藏在

Ｌ１Ｄｃａｃｈｅ的访问延时中．第３级ｔａｇｃｍｐ进行ＴＡＧ

比对，判断Ｌ１是否命中．ＧｏｄｓｏｎＴ不使用虚存，所

以不存在ＴＬＢ，ＴＡＧ为地址的高１９位．第４级为

ＬＳＵ，其中ｅｍｐｔｙ缓存是为了协同乘法部件的４级

执行流水，Ｌ１命中的访存操作可以在ｔａｇｃｍｐ级旁

路（ｆｏｒｗａｒｄ）结果，但必须在第４级多停留一拍后，

才能提交指令和改写目标寄存器．统一设定功能部

件４级流水的目的是使各个功能部件之间按顺序发

射并提交指令，满足精确例外需求；该流水级还包括

处理访存缺失请求的ＤＭＱ以及处理由于替换或写

穿透而写回Ｌ２请求的 ＷＢＱ／ＳＴＢ．

ＷＭＢ和Ｌ１之间为包含关系（ｉｎｃｌｕｓｉｖｅ），即不

会出现Ｌ１缺失，但是 ＷＭＢ命中的情形，在替换出

Ｌ１时候，也必须把相应命中的 ＷＭＢ项设置无效．

不同情形下的Ｃａｃｈｅ策略具体如下：

对ｌｏａｄ处理：

（１）无论临界区内外的Ｌ１ｌｏａｄ缺失，都需要从

Ｌ２回填Ｌ１．回填前可能需要替换Ｌ１缓存块，根据
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图６　ＧｏｄｓｏｎＴＷＭＢ的４级访存流水线

被选替换路的 ＷＭ判断被替换块是否ｃｌｅａｎ和是否

写回Ｌ２，完成替换后，才真正回填Ｌ１．

（２）临界区内首次ｌｏａｄ访问，Ｌ１命中时需要根

据该命中缓存块的 ＷＭ 判断是否需要将该缓存块

写回Ｌ２，然后设置该命中的缓存块无效．

对ｓｔｏｒｅ处理：临界区内的所有ｓｔｏｒｅ操作和临

界区外的ＳＢ／ＳＨ／ＳＷＲ／ＳＷＬ指令都为写穿透，写

缺失不分配，并且不修改 ＷＭＢ；只有临界区外的

ｓｔｏｒｅ，需要设置 ＷＭＢ项，共分４种情况：

（１）Ｌ１命中，同时该路 ＷＭＢ命中或者有空闲

项，到达流水线最后一级，提交ｓｔｏｒｅ，并设置Ｌ１和

ＷＭＢ．

（２）Ｌ１命中，同时该路 ＷＭＢ缺失且无空闲项，

说明命中缓存块ｃｌｅａｎ，只需要对 ＷＭＢ进行替换，

同时将被替换 ＷＭＢ项对应的 Ｌ１缓存块（一定

ｄｉｒｔｙ）写回Ｌ２，但不需要无效该缓存块．ＷＭＢ的替

换策略选用 ＲｏｕｎｄＲｏｂｉｎ的方法，ｓｔｏｒｅ指令需读

出各路 ＷＭＢ待替换项的内容，送入 ＳＴＢ（ｓｔｏｒｅ

ｂｕｆｆｅｒ），完成 ＷＭＢ替换后，才能提交ｓｔｏｒｅ．

（３）Ｌ１缺失，则优先替换 ＷＭＢ有空闲项所在

路 的Ｌ１，保证４ｗａｙＷＭＢ的均衡性．若某路

ＷＭＢ有空闲项，需要根据该路读出的 ＷＭ 将Ｌ１

替换写回Ｌ２．完成Ｌ１回填后，ｓｔｏｒｅ修改Ｌ１缓存块

和 ＷＭＢ的空闲项，完成提交．

（４）Ｌ１缺失，并且４路 ＷＭＢ都无空闲项，则

按普通的Ｃａｃｈｅ替换策略选择某路Ｃａｃｈｅ做替换，

此时被替换的缓存块可能是ｃｌｅａｎ的，所以替换后

该路 ＷＭＢ依然保持ｆｕｌｌ的状态，所以还必须做一

次 ＷＭＢ替换操作．整体过程相当于（３）到（２）．

５４　犠犕犅的空间开销

由于 ＷＭＢ的项数是Ｌ１总缓存块的１／８，每项

ＷＭＢ需要保存８ｂｉｔ的 ＷＭ 和８ｂｉｔ的ｉｎｄｅｘ，因此

空间理论上接近于 ＷＭ８的２５％．本文Ｌ１Ｃａｃｈｅ大

小为３２ＫＢ，理论上仅需要２０４８ｂｉｔ的空间用于保存

ＷＭ．

６　实验及评估

６．１　实验平台犌狅犱狊狅狀犜

本文试验平台为ｃｙｃｌｅ精度的事件驱动 Ｃ模

拟器ＧｏｄｓｏｎＴ，模拟器结构如图２所示，结构的参

数见表１．该模拟器实现ｍｉｐｓ２的指令集，我们选

表１　犌狅犱狊狅狀犜结构参数

模块 描述

ｍｉｎｉｃｏｒｅ ８级流水，顺序双发射，２ＡＬＵ，２ＦＰＵ，１ＭＥＭ，但仅有１个ＤＩＶ／ＭＵＬ部件

Ｌ１Ｄｃａｃｈｅ 私有，４路组相联，共３２ＫＢ，３２Ｂｙｔｅ／ｃａｃｈｅｂｌｏｃｋ，访问命中延迟１拍，当Ｌ１缺失会阻塞流水线

Ｌ１Ｉｃａｃｈｅ 私有，２路组相联，共１６ＫＢ，缓存块３２Ｂｙｔｅ，访问命中延迟１拍

Ｌ２Ｃａｃｈｅ
总容量２ＭＢ，１６Ｂａｎｋ，１２８ＫＢ／Ｂａｎｋ；８路组相联，６４Ｂｙｔｅ／ｃａｃｈｅｂｌｏｃｋ；１２～４０拍的命中延迟；每个Ｌ２体

中有４ｅｎｔｒｙ的请求队列，允许ｏｕｔｓｔａｎｄｉｎｇｍｉｓｓ

ｎｅｔｗｏｒｋｏｎｃｈｉｐ ８×８２ＤＭＥＳＨ；静态ＸＹｒｏｕｔｉｎｇ

ｒｏｕｔｅｒ
２级全流水（ｒｏｕｔｉｎｇ和ｓｗｉｔｃｈ），每个端口有２个虚通道，各有２个缓存；数据宽度为１２８ｂｉｔ，地址域３２ｂｉｔ，

少数其它的控制位

ｍｅｍｏｒｙｃｏｎｔｒｏｌｌｅｒ 共４个，５１２ｂｉｔ宽，１项的请求队列，读延迟５２拍，写延迟３２拍
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择ｇｃｃ３．３．３Ｏ３２ＡＢＩ的交叉工具链编译应用．

ＧｏｄｓｏｎＴ的ｒｕｎｔｉｍｅ 系统提供类似 ｐｔｈｒｅａｄ 的

编程接口，包括ｔｈｒｅａｄ＿ｃｒｅａｔｅ（），ｔｈｒｅａｄ＿ｅｘｉｔ（），

ｔｈｒｅａｄ＿ｊｏｉｎ（）以及ｂａｒｒｉｅｒ（）等；线程管理采用非抢

占式．

６．２　应用程序

表２列出各个程序的属性．所有的应用都添加

Ｏ３的编译优化选项．我们选取的问题规模接近Ｌ２

的２Ｍ 容量．其中ｌｕ、ｆｆｔ、ｒａｄｉｘ选自ｓｐｌａｓｈ２中的

ｋｅｒｎｅｌ测试集
［１６］，并使用ｔ选项通过正确性验证．

ｐｆｉｎｄ是生物计算程序，它将质谱数据与已知蛋白质

序列进行比对，得到相似度分值，平均每个系列大小

为１５字符
［１７］．ｉＢｌａｓｔＰ程序是一个类ｂｌａｓｔｐ

［１８］的蛋

白质序列比对程序，通过允许空位插入的局部比对

方法查找序列之间的相似片段，测试系列均取自于

ＳｗｉｓｓＰｒｏｔ蛋白质数据库．这两个典型的生物计算

程序，它们在同类算法中较优，是ＧｏｄｓｏｎＴ面向的

重要应用领域之一．

表２　应用程序属性，包括单核（－犘１）执行后并行区的指令数和犐犘犆

程序 问题规模
ＴｏｔａｌＩｎｓｔ／

１０６
ＴｏｔａｌＦｌｏｐｓ／

１０６
Ｔｏｔａｌｒｅａｄ／

１０６
Ｔｏｔａｌｗｒｉｔｅ／

１０６
ｓｄｃ１＋ｓｗ／

１０６
ＩＰＣ

ｐｆｉｎｄ １６３８４个系列 ２９３．９ ０ ５８．２ ９．２ ９．１６ ０．７５

ｉＢｌａｓｔＰ ６００个序列 ５０１７．７ ０ ９５４．７ ６２．４ ２１．２ ０．６４

ｌｕ ５１２×５１２ｍａｔｉｒｘ，１６×１６ｂｌｏｃｋｓ ６１８．２ ９８．２ １１３．９ ５１．６ ５０．８ ０．６４

ｒａｄｉｘ １Ｍｉｎｔｅｇｅｒｓ，Ｒａｄｉｘ１０２４ ２８４．３ １３３．２ ６０．９ ７．４ ７．３６ ０．５５

ｆｆｔ ６４ｋｄｏｕｂｌｅｐｏｉｎｔｓ １０１．８ １０．２ ２４．３ １２．３ １１．９ ０．７６

６．３　性能分析

６．３．１　混合 ＷＴ／ＷＢ策略同完全 ＷＴ性能的对比

从图７中我们看到，完全 ＷＴ 的策略下，除

ｉＢｌａｓｔＰ外加速比均在１６核后出现瓶颈，甚至负增长．

采用混合ＷＴ／ＷＢ和ＷＢ＿ＡＬＬ后各程序的性能和加

速比均有明显提升，并且各 ＷＢ策略下加速比接近．

图７　不同线程数下的加速比

　　如图８所示，其中ｐｆｉｎｄ程序的性能在３２线程

和６４线程下比 ＷＴ分别提高１６７％和４２８％，加速

比在 ＷＭ３２下绝对线性．ＷＴ策略下ｐｆｉｎｄ程序在

３２／６４线程下性能恶化原因在于过多的ｓｔｏｒｅ操作

造成Ｌ２缓存块的冲突缺失（ｃｏｎｆｌｉｃｔｍｉｓｓ）．ｐｆｉｎｄ程

序的ｓｔｏｒｅ指令中大于９５％操作本地的栈空间，而

ＧｏｄｓｏｎＴ平台给每个线程预留彼此连续的８兆栈

空间，所以按照ＳＩＭＰ的执行方式和Ｌ２Ｂａｎｋ按照
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地址低位的散列方式，同时可有３２／６４个ｓｔｏｒｅ竞

争同一个Ｂａｎｋ，同一个ｉｎｄｅｘ的８路Ｌ２缓存块，彼

此替换，造成某些Ｌ２Ｂａｎｋｓｔｏｒｅ操作的缺失率能

超过５０％，间接造成网络拥塞．而混合 ＷＢ／ＷＴ策

略下由于程序的数据局部性好、重用率高，所以大部

分的ｓｔｏｒｅ由于Ｌ１命中而直接存储本地Ｌ１，无须

到达网络，避免了多线程数下网络和 Ｌ２的冗余

负担．

图８　并行部分执行ｃｙｃｌｅ数

ｉＢｌａｓｔＰ程序由于只有９．９％的访存指令是

ｓｔｏｒｅ（见表２），而且８０％的指令是用于计算，由于

ｓｔｏｒｅ指令只占极少数，计算访存比高，所以各种

Ｃａｃｈｅ策略下性能差距不大．

ｆｆｔ和ｒａｄｉｘ在６４线程下，ＷＭ３２比 ＷＴ分别

提升２４％和７４％．图７中ｆｆｔ、ｒａｄｉｘ加速比的提升

受限于程序中过多出现ｂａｒｒｉｅｒ同步，其中ｒａｄｉｘ１０

次、ｆｆｔ６次．目前ＧｏｄｓｏｎＴ域一致性下ｂａｒｒｉｅｒ同

步，需要将Ｌ１内非堆栈空间的数据写回Ｌ２并将其

设置无效，用以保证ｂａｒｒｉｅｒ的ｆｅｎｃｅ语义．Ｌ１集中

写回操作，会使网络上产生突发（ｂｕｒｓｔ）的大量写回

包，造成网络短时间内拥塞．

图８中ｒａｄｉｘ和ｆｆｔ在小于１６的低线程数下，

ＷＢ的性能不如 ＷＴ，除ｂａｒｒｉｅｒ外，另一个的原因

是ＧｏｄｓｏｎＴ 的 Ｌ１不支持ｏｕｔｓｔａｎｄｉｎｇｍｉｓｓ，当

ｓｔｏｒｅ发生Ｌ１缺失的时候，需要阻塞流水线，等来较

长时间的Ｌ１回填．如果直接 ＷＴ，反而不阻塞流水

线．ｒａｄｉｘ和ｆｆｔ程序ｓｔｏｒｅ后的数据重用率较低，不

但造成额外的流水线阻塞，还污染Ｌ１．由于有 ＷＭ，

我们可以进一步优化，设定ｓｔｏｒｅｍｉｓｓ不用等待Ｌ１

回填，而直接修改分配的缓存块．相关的改进想法在

第７节未来工作（１）中列出．

ｌｕ在３２线程和６４线程下分别比 ＷＴ 提升

１６５％和３２６％，并且加速比在６４线程下能达到３５，

原因同ｐｆｉｎｄ相似．

６．３．２　两种 ＷＭ存储空间优化方案（ＷＭ８／ＷＭＢ）

对性能的影响

通过图８的 ＷＭ８／ＷＭＢ同 ＷＭ３２的ｃｙｃｌｅ对

比，我们可以看出两种空间的优化方案下的性能与

ＷＭ３２几乎相同，只有ｒａｄｉｘ在３２和６４线程下采

用 ＷＭＢ损失５％，也说明 ＷＭＢ项数采用Ｌ１缓存

块总数１／８（本文是４ｗａｙ×３２ｅｎｔｒｙ）的设计是合

理的．

６．３．３　混合 ＷＢ／ＷＴ策略同完全写回（ＷＢ＿ＡＬＬ）

的性能比较

本文还比较了完全写回策略 ＷＢ＿ＡＬＬ的性

能，使用 ＷＭ３２的方法记录 ＷＭ，在ｒｅｌｅａｓｅ指令执

行时，才将临界区内ｓｔｏｒｅ后的脏缓存块一次性集

中写回Ｌ２．从图８可以看出除ｒａｄｉｘ在小于１６线程

数下性能较低外，其它仅略低于混合策略（＜０．５％），

原因在于ｒｅｌｅａｓｅ需要一次性写回大量的Ｌ１缓存

块，形成堵塞，推迟ｒｅｌｅａｓｅ释放锁的时间．我们认为

临界区一般较短，不同的Ｃａｃｈｅ策略对性能影响很

小；但是从芯片面积的消耗上看，ＷＭ３２是不合理

的，所以不区分临界区内外 ＷＢ／ＷＴ，至少要保证

ＳＢ和ＳＨ指令 ＷＴ属性．

６．４　实际芯片面积分析

本文采用ＴＳＭＣ１３０纳米工艺库进行ＡＳＩＣ流

程实现设计，使用Ｓｙｎｏｐｓｙｓ公司的ＤｅｓｉｇｎＣｏｍｐｉｌｅｒ

进行物理综合，得到初步的芯片面积和时延数据，对
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于大的缓存块，我们均使用 Ａｒｔｉｓａｎ公司的１３０ｎｍ

ＭｅｍｏｒｙＣｏｍｐｉｌｅｒ生成的标准ＲＡＭ 单元，以获得

最小的面积．其中，ＷＭ３２和 ＷＭ８方案中用于保存

４ｗａｙ×２５６个３２／８ｂｉｔ宽 ＷＭ的寄存器堆，都使用

１２８×３２ｂｉｔ的单端口 ＲＡＭ 单元实现，不同的是

ＷＭ３２使用８个不带掩码的ＲＡＭ，而ＷＭ８中使用

２个带４ｂｉｔ掩码的ＲＡＭ，但ＲＡＭ 单元面积相同，

都为６７８６０．３μｍ
２；ＷＭＢ实现中由于没有订制的

ＣＡＭ单元，所以本文直接用ｖｅｒｉｌｏｇ写ｆｏｒ循环比

对普通寄存器的方式实现４次每次３２项的ＣＡＭ 查

找（８ｂｉｔ宽），这部分的组合逻辑需要２８３８６．８μｍ
２，

尽管如此，如图１０所示 ＷＭＢ比 ＷＭ８有４２％的面

积节省．ＷＭ８和 ＷＭＢ下存储和组合逻辑面积总

和分别为 ＷＭ３２的２７．９％和１７．７％．从图９可以

看出 ＷＭ３２下写掩码的总面积逻辑占 ｍｉｎｃｏｒｅ的

总面积（ＷＭ３２：４４２５５６０μｍ
２）的１３％，因此两种方

法确实有效节省了整个芯片的面积．

图９　ＧｏｄｓｏｎＴｍｉｎｉｃｏｒｅ各部分面积比例（ＷＭ３２）

图１０　ＷＭ存储逻辑＋组合逻辑面积

７　结论和未来工作

本文提出Ｌ１保存写掩码的方法，成功解决了

域一致性存储模型下写回策略在伪共享时产生的正

确性问题，在我们搭建的 ＧｏｄｓｏｎＴ众核平台上实

现了混合写回策略．实验表明，写回策略对于缓解网

络和Ｌ２的压力是至关重要的，它能够维持３２及６４

线程配置下的加速比．相对于写穿透策略，性能普遍

提升２４％以上．对于写掩码的空间开销，本文还相

应提出了两种优化方案：ＷＭ８和 ＷＭＢ，在性能同

ＷＭ３２和 ＷＢ＿ＡＬＬ几乎相同的前提下，将 ＷＭ 的

芯片面积分别缩小到 ＷＭ３２的２７．９％和１７．７％，

减少了４０多万平方微米的芯片面积．

我们下一步工作是：（１）研究写掩码方法对位

置一致性（ＬＣ）
［１９］或者ＣＲＦ一致性

［２０］等弱一致模

型普遍适用性．（２）Ｌ１添加 ＷＭ 后，可以实现

ｎｏｆｅｔｃｈｏｎｗｒｉｔｅ的写策略
［２１］：当ｓｔｏｒｅＬ１缺失，不

必等待Ｌ２回填，而直接修改分配的空闲Ｌ１缓存块

的相应字节，并使用 ＷＭ 记录位置．预期能更好的

支持流式应用．（３）如果有定制的ＣＡＭ，可以进一

步优化 ＷＭＢ的面积开销．
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