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Resumen—

La latencia de memoria se ha convertido en un as-
pecto fundamental de diseno en los microprocesadores
actuales. Para reducir esta latencia, las caches de
ultimo nivel forman estructuras de memoria grandes
con un gran nimero de vias. El algoritmo de reem-
plazo implementado normalmente en caches es el
LRU. Sin embargo, en caches de ultimo nivel las
prestaciones de LRU se degradan con el nimero de
vias.

Este trabajo define el niimero de periodos MRU
(pPMRU) de un bloque como el ndmero de veces
que un bloque ocupa la posicion MRU mientras per-
manece en la cache, y propone el algoritmo de reem-
plazo pMRU, que selecciona la victima al azar entre
aquellos bloques que tienen un solo pMRU. También
se proponen variaciones de este algoritmo para ex-
plotar la recencia de informacién y los cambios en el
comportamiento de las aplicaciones en tiempo de eje-
cucién, ademas de incorporar una cache victima para
mitigar el efecto de la componente aleatoria.

Los resultados muestran que, en la media, la mejor
versiéon de algoritmo pMRU obtiene una reduccién
de MPKI de un 22% respecto a LRU. Comparado
con un conjunto de politicas recientes, la reduccién de
MPKI se encuentra entre un 10% y 11%. Finalmente,
anadir una cache victima pequena ayuda al algoritmo
a reducir el MPKI hasta en un 24% respecto a LRU.

Palabras clave— Algoritmo de reemplazo en caches,
cache victima, caches de dltimo nivel, periodo MRU.

I. INTRODUCCION

La jerarquia de memoria de los microprocesadores
actuales juega un papel fundamental a la hora de
reducir las diferencias de velocidad entre el proce-
sador y la memoria principal. La latencia de ac-
ceso a memoria se ha convertido en un aspecto de
diseno critico debido al crecimiento de la velocidad
del procesador. Es por ello que el diseno y almace-
namiento de datos en las memorias cache debe ser
eficiente. Las prestaciones del sistema dependen di-
rectamente de que los datos que exhiben localidad
temporal y vayan a ser utilizados por el procesador
se encuentren en las caches, mientras que aquellos
datos que ya no se requieren o que no vayan a ser
utilizados proximamente se puedan identificar y ex-
pulsar de la cache.

En general, las caches explotan la localidad tempo-
ral mediante el algoritmo de reemplazo LRU (Least
Recently Used). Este algoritmo actia como una pila
que contiene el bloque MRU (Most Recently Used)
en la primera posicién y el bloque LRU en la tltima,
siendo este bloque la victima cuando se requiere es-
pacio. Este algoritmo resulta eficiente en caches de
L1 con poca asociatividad, pero en caches de ultimo
nivel con asociatividad mayor como 8 y 16 vias, la
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implementacién del algoritmo LRU tradicional re-
sulta demasiado compleja. Se han propuesto apro-
ximaciones a LRU, pero las prestaciones obtenidas
se apartan de las de LRU tradicional [1]. Por otra
parte, las prestaciones de LRU se encuentran lejos de
las obtenidas por el algoritmo de reemplazo 6ptimo
conocido como algoritmo de Belady [2], que reduce
los fallos de cache a un minimo tedrico eligiendo como
victima el bloque que se referenciard mas tarde en el
futuro.

El algoritmo LRU no obtiene buenas prestaciones
en caches de tltimo nivel por varias razones: i) L1
actia como filtro de L2, con lo que se pierde la loca-
lidad temporal en L2, ii) LRU sufre el efecto cache
thrashing en aquellas aplicaciones donde la canti-
dad de datos es mayor que la capacidad de cache
disponible, resultando en accesos de bloque ciclicos,
con lo cual los bloques recorren la pila sin ser utiliza-
dos de nuevo y cuando se requieren ya han sido reem-
plazados y iii) LRU fuerza que un bloque tenga que
llegar hasta la ultima posicion para ser la victima de
reemplazo. Sin embargo, como los resultados exper-
imentales mostraran, muchos bloques almacenados
en L2 no vuelven a ser utilizados de nuevo.

La mayoria de bloques no se referencian otra vez
cuando dejan la posicion MRU. Ademas, la proba-
bilidad de un bloque de ser referenciado otra vez no
depende siempre del orden que ocupa en la pila LRU.
Esto significa que, en general, el orden de acceso no
es importante para las aplicaciones en caches con un
gran numero de vias porque la probabilidad no dis-
minuye conforme el bloque desciende por la pila. Sin
embargo, la politica LRU necesita un niimero de bits
de estado por bloque considerable para mantener el
orden de la pila.

En [3] [4] [5], hemos definido el nimero de perio-
dos MRU (pMRU) de un bloque como el nimero de
veces que un bloque accede a la posicion MRU du-
rante su tiempo de vida. Teniendo en cuenta que la
mayoria de bloques exhiben un pMRU, se propuso
el algoritmo pMRU con el objetivo de explotar este
comportamiento para mejorar las prestaciones. Los
bloques que muestran un pMRU son considerados
en el reemplazo, seleccionando uno de ellos al azar.
La complejidad del algoritmo se reduce considerable-
mente respecto a LRU.

Este articulo extiende los trabajos [3] [4] [5] de
tres maneras principales: i) mejoramos el algoritmo
pMRU para que se adapte a los cambios en el com-
portamiento de las aplicaciones, ii) presentamos un
andlisis de los patrones pMRU que muestran los blo-
ques e introducimos una cache victima para capturar
aquellos que presentan localidad temporal pero que



la politica los ha expulsado de L2 y iii) compara-
mos los resultados de la politica con un conjunto de
propuestas publicadas recientemente.

El algoritmo pMRU propuesto mejora las presta-
ciones respecto a LRU y otros algoritmos propuestos
recientemente. La mejor version del algoritmo se
refiere como pMRU-b3-adp, y consigue reducir el
MPKI en un 22% respecto a LRU, mientras que com-
parado con otros algoritmos recientes, la reduccién se
encuentra entre un 10% y 11%. Finalmente, anadir
una cache victima ayuda al algoritmo propuesto a
que el MPKI se reduzca en un 24% respecto a LRU
sin cache victima.

El resto del trabajo se organiza como sigue. La
Seccion II enumera los trabajos relacionados. La
Seccién III muestra los resultados que motivan la
propuesta de este trabajo. La Seccién IV presenta
el algoritmo pMRU y la propuesta que hace uso de
la recencia de informacién. La Secciéon V analiza
los patrones pMRU de los bloques e introduce la
cache victima. La seccién VI muestra las presta-
ciones frente a otros algoritmos, las mejoras del al-
goritmo original y los resultados con cache victima.
Finalmente, las conclusiones de este trabajo se pre-
sentan en la Seccion VII.

II. TRABAJOS RELACIONADOS

Existe en la literatura una gran cantidad de tra-
bajos que se centran en mejorar las prestaciones de
la jerarquia de cache mediante algoritmos de reem-
plazo. En esta seccién se hace referencia a un con-
junto de estos trabajos que han sido publicados re-
cientemente. Las propuestas de estos trabajos junto
con la politica pseudo-LRU [6] han sido implemen-
tadas y evaluadas en el presente trabajo.

El esquema Bubble, propuesto por Zhang y
Xue [7], hace uso de una cola en lugar de una pila.
Los bloques entrantes se almacenan en el final de la
cola, que es la posicién que representa la frecuencia
de acceso menor. Al ser referenciados, los bloques
promocionan hacia la cabeza de la cola. El bloque
victima se elige del final o la cabeza de la cola segun
si el acceso previo al conjunto resulté en un fallo
o acierto de cache, respectivamente. Este trabajo
también presenta una técnica de divide-y-vencerds,
conocida como DC-Bubble, que divide los conjun-
tos en grupos de bloques independientes que aplican
cada uno de ellos el algoritmo Bubble. Cuando se re-
quiere espacio, se elige un grupo al azar, reduciendo
de este modo la complejidad frente a LRU y el efecto
de cache thrashing.

En [8] se proponen tres politicas adaptativas
basadas en LRU. La primera de ellas, LRU Inser-
tion Policy (LIP), inserta todos los bloques que lle-
gan a la cache en la posicion LRU, y promocionan
a la posicién MRU si se vuelven a referenciar. Este
comportamiento previene a LIP del efecto de cache
thrashing. La segunda politica se conoce como Bi-
modal Insertion Policy (BIP) y difiere respecto a BIP
en que cada z numero de fallos de cache, el bloque
entrante se inserta en la posicién MRU. Ademds de
proteccion frente a thrashing, esta politica se adapta

a los cambios en el conjunto de trabajo. Final-
mente, Dynamic Insertion Policy (DIP) combina las
politicas BIP y LRU mediante una estrategia lla-
mada Set Dueling. DIP utiliza una porcién pequena
de los conjuntos de cache para obtener las presta-
ciones de ambas politicas, aplicando asi en el resto
de conjuntos la politica que mejor estd funcionando.

Jaleel et al. [9] proponen una familia de algoritmos
basados en la prediccion del intervalo de re-referencia
(RRIP) de los bloques de cache para lidiar con el
efecto de cache thrashing y las réfagas de accesos
a datos no-temporales. En su versién mas simple,
referenciada como politica Static RRIP (SRRIP), se
utiliza un contador con saturacién por bloque para
predecir si el bloque sera re-referenciado pronto o
tarde en el futuro. En la insercién de bloque, la
distancia de prediccién se indica como distante en
el futuro (esto es, el contador se inicia a su valor
m&ximo), mientras que los accesos posteriores a este
bloque reducen la distancia a inmediata en el futuro
(esto es, se reduce en una unidad el valor del conta-
dor de bloque cada vez que se accede). El bloque
victima se selecciona de entre aquellos candidatos
cuya prediccién es distante en el futuro. Si no se
encuentran candidatos, todos los contadores aumen-
tan su cuenta en una unidad hasta que uno de ellos
se satura. Una mejora de SRRP es la politica Bi-
modal RRIP (BRRIP). Difiere respecto a SRRIP en
que cada x numero de fallos, el contador del bloque
entrante se inicia al valor maximo menos uno. Fi-
nalmente, las politicas SRRIP y BRRIP se utilizan
conjuntamente utilizando la técnica de Set Dueling
como en [8], resultando en la politica Dynamic RRIP
(DRRIP).

III. MOTIVACION

Con LRU, un bloque que no se accede desciende
por la pila hasta que llega a la posicién LRU. Du-
rante este descenso el bloque volvera a la posiciéon
MRU solo si se vuelve a acceder. En caches con un
gran numero de vias, la probabilidad de retorno a la
posicién MRU no se distribuye de manera uniforme
en las posiciones de la pila. La Figura 1 muestra los
resultados para una cache de L2 de 1MB-16vias. El
término pos2 hace referencia a la posicién siguiente
a la MRU en la pila, posd a la posicién siguiente
a pos2, etcétera. Debido a restricciones de espacio,
pos5-7 hace referencia a las posiciones comprendidas
entre la quinta y la séptima, etcétera. posi6 hace
referencia a la posicion LRU. Por supuesto, la pro-
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Fig. 1. Probabilidad de retorno a MRU de un bloque en la

posicién X utilizando el algoritmo LRU.



babilidad de referencia en la posicion MRU (pos1)
no se ha tenido en cuenta.

Aunque podemos ver que en algunas aplicaciones
(p-e., ammp y art) la mayoria de los bloques se re-
ferencian en aquellas posiciones cercanas a la LRU,
en la mayorfa de cargas (p.e., applu, galgel y lucas)
se aprecia una probabilidad de retorno elevada en
las posiciones cercanas a la MRU. En general, man-
tener todo el orden de la pila LRU no es necesario en
caches con un gran numero de vias, y sin embargo,
la politica LRU requiere un ntumero significante de
bits (loga(n) siendo n la asociatividad de la cache)
para mantener todo el orden.

IV. ALGORITMO BASADO EN PERIODOS MRU

El concepto de periodo MRU (pMRU) se puede
explicar mediante los conceptos de tiempo de vida
y tiempo de muerte de un bloque. Estos conceptos
se han utilizado de forma recurrente en la investi-
gacién [10]. El tiempo de generacién de un bloque
se define como el tiempo transcurrido desde que el
bloque entra en la cache hasta que se elige como
victima. Este tiempo se puede dividir en los tiempos
de vida y muerte de un bloque. El primero se refiere
al tiempo desde que el bloque entra en la cache hasta
la ultima referencia al mismo. El segundo alude al
tiempo desde la ultima referencia hasta que se reem-
plaza. La Figura 2 ilustra el concepto de periodo
MRU en el contexto del tiempo de generacion del
bloque A y asumiendo la politica LRU. Inicialmente,
el bloque entrante A se almacena en la posicién
MRU en tiempo t1. Este bloque permanece en dicha
posicién mientras es accedido. En el momento en que
otro bloque, en nuestro caso el bloque B, es accedido,
A deja esta posicion. Cuando esto ocurre decimos
que A ha finalizado su primer pMRU. Si A se refe-
rencia otra vez, vuelve a la posicion MRU e inicia
su segundo pMRU. 2 indica el final de este pMRU
que coincide con el ultimo acceso a A. El tiempo de
muerte empieza en este punto y acaba en t3 cuando
el bloque A es reemplazado.

Con el objetivo de explorar el potencial del con-
cepto pMRU sobre el algoritmo LRU, se ha obtenido
el porcentaje de bloques que presentan un solo
pPMRU cuando son reemplazados. La Figura 3 mues-
tra los resultados para el conjunto de aplicaciones de
SPEC2000 [11] y una cache de L2 de 1MB-16vias.
En general, la mayoria de aplicaciones presentan un
porcentaje elevado de bloques con un pMRU. Las
aplicaciones que no presentan valor son aquellas en
las que todos los fallos de L2 contabilizados son for-
zosos (ver Seccién VI).
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Fig. 2. Tiempo de generacién del bloque A.

El algoritmo basado en pMRU hace uso de la infor-
macién de uno o multiples pMRUs de cada bloque.
Para ello, requiere un bit por bloque (pMRU-bit)
que indica si el mismo ha experimentado uno o varios
pMRUs. El algoritmo funciona como sigue. Cada vez
que un bloque entra en la cache, el pMRU-bit aso-
ciado se actualiza a ’0’ para indicar que su primer
pPMRU ha empezado. Este bloque pasa a ser can-
didato a reemplazo cuando deja la posicion MRU
por vez primera. Si, posteriormente, el bloque se re-
ferencia de nuevo, vuelve a ser el MRU y empieza
otro pMRU. Esto se indica cambiando su pMRU-bit
a '1’. De esta manera el bit de control indica que el
bloque ha experimentado multiples pMRUs.

El algoritmo tratara de seleccionar para reemplazo
aquellos bloques que han tenido sélo un pMRU. Si
un bloque exhibe buena localidad, acudird més de
una vez a la posicidon MRU y no serd candidato a
reemplazo. La victima se selecciona al azar entre
aquellos bloques que tienen un pMRU (excepto el
bloque MRU) para simplificar el hardware. Si no
hay ningin candidato, la victima se selecciona al azar
entre todos los bloques del conjunto excepto el MRU.

Esta primera versién del algoritmo se puede mejo-
rar facilmente si tenemos en cuenta la recencia de
informacion. Como se ha visto en la Figura 1, al-
macenar el orden de los ultimos bloques accedidos
puede ser importante en términos de prestaciones
para la mayoria de aplicaciones. La familia de al-
goritmos pMRU-bX extiende la propuesta original
para explotar también la recencia de informacion.
Estos algoritmos mantienen el orden de los tltimos
X bloques referenciados y no son candidatos para
reemplazo. Por ejemplo, el algoritmo pMRU-b2 no
considera como candidatos el bloque MRU y el in-
mediatamente posterior. Nétese que pMRU-b1 se re-
fiere al algoritmo original. La complejidad se reduce
respecto a LRU porque estos algoritmos no necesitan
guardar todo el orden de la pila. La politica pMRU-
bX que mejores prestaciones obtiene es aquella en
que X = 3 (consultar [3] [4] [5] para mds detalles).
En las siguientes secciones se utilizara el algoritmo

pMRU-b3.

V. ANALISIS DE LOS PATRONES PMRU

Para mejorar las prestaciones del algoritmo
pMRU, resulta indispensable obtener los patrones
pPMRU de los bloques durante su tiempo de vida.
Con esto, podremos analizar si el esquema es capaz
de identificar el comportamiento del patrén.
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Hemos analizado los patrones de la aplicacién art
por ser una de las cargas que obtiene peores presta-
ciones independientemente del algoritmo de reem-
plazo. La longitud de los patrones se corresponde
con el nimero de tiempos de generaciéon que ha ex-
perimentado el bloque durante la ejecucion de art, y
han sido obtenidos con la politica LRU. Hemos iden-
tificado cuatro patrones distintos:

e Regular-1. Los bloques que exhiben este
patrén cuentan con sélo un pMRU en cada
tiempo de vida: {1,1,1,1,1,1, 1, 1, 1...}

e« Regular-n. Patron con un ntmero constante
de pMRUs pero mayores que uno: {3, 3, 3, 3, 3,
3,3,3,3...}

e Irregular-n. Los bloques que exhiben este
patrén presentan un numero diferente de
pMRUs (ciclico o no) pero todos ellos mayores
que la unidad: {4, 2, 2,4, 2, 2,4, 2, 2...}

e Irregular-1-n. Este patrén presenta un
nimero variable de pMRUs (ciclico o no), al-
gunos iguales a uno y otros mayores que uno:
{1,1,1,7,1,1,1,7, 1.}

El algoritmo propuesto es capaz de capturar los
tres primeros patrones, pero no ocurre lo mismo con
el patron Irregular-1-n. Si algunos o la mayoria
de bloques presentan este patrén, que a su vez
representan a bloques con un nimero potencial de
pPMRUs, éstos serian elegidos como bloque victima y
las prestaciones se verian afectadas.

Sin embargo, el efecto negativo de la componente
aleatoria del algoritmo se puede solventar con el
uso de una pequena cache victima de la cache de
ultimo nivel. De esta manera, los bloques reemplaza-
dos se almacenan en la victima y, si la estrategia
aleatoria falla, los bloques en la victima se acceden
rapidamente y retornan a la cache de tiltimo nivel con
el bit pMRU a ’1’. La Figura 8 ilustra el esquema
trabajando con cache victima.

VI. EVALUACION EXPERIMENTAL

Los diferentes algoritmos han sido modelados
en una versién extendida del simulador Sim-
pleScalar [12], configurando el simulador para el
juego de instrucciones Alpha y lanzando las apli-
caciones de SPEC2000, que se evaltan utilizando
las entradas ref, ejecutando 1000M de instrucciones
antes de obtener estadisticas y simulando posterior-
mente 500M de instrucciones con detalle. La Tabla I
resume los parametros arquitectéonicos utilizados en
los experimentos.

Las aplicaciones que no estresan la cache de L2 han
sido eliminadas del estudio. Para ello, se ha obtenido
el porcentaje de fallos forzosos de cada aplicacién. La
Figura 5 muestra los resultados para una cache de 1.2
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Fig. 4. Diagrama de la politica pMRU-b3 con cache victima.

TABLA I
PARAMETROS DE LA MAQUINA.

[ Niicleo del microprocesador

Fuera de orden

Hybrid gShare/Bimodal:
gShare: 14-bits de historia
global y 16K contadores de
2-bits. Bimodal: 4K
contadores de 2-bits.
Selector de predictor con
4K contadores de 2-bits

10 ciclos

4 instrucciones/ciclo

Politica issue
Predictor de saltos

Penalizacién predictor
Ancho fetch, issue y commit

Tamano ROB (entradas) 256
# Int/FP ALUs 4/4
Jerarquia de memoria
Puertos memoria 4
Cache datos/instr. L1 16KB-2vias, 64B-linea
Latencia L1 1 ciclo
Cache unificada L2 1MB-16vias, 128B-linea
Latencia L2 10 ciclos
Latencia memoria principal 300 ciclos
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Fig. 5. Porcentaje de fallos de cache forzosos.

de 1IMB-16vias. Se ha prescindido de las aplicaciones
con un porcentaje de fallos forzosos mayor que un
75% o con un MPKI menor que la unidad®.

A. Mejorando el algoritmo pMRU-b3

En esta seccién abordamos la problematica de que
las aplicaciones pueden cambiar dindmicamente su
comportamiento en tiempo de ejecucién. Por ejem-
plo, un bloque puede tener multiples pMRUs en un
tiempo dado cuando exhibe buena localidad tempo-
ral. En este caso, el bloque no serd candidato para
reemplazo. Sin embargo, si su localidad cambia o
expira en el tiempo, el bloque no serda considerado
como victima (a menos que todos los bloques del
conjunto se encuentren en las mismas condiciones).
En cualquier caso, el bloque esta ocupando una linea
de cache aunque ya no presenta localidad.

Para solventar el problema, el pMRU-bit de cada
bloque puede ser actualizado en tiempo de ejecucion
de acuerdo con su comportamiento. Con este ob-
jetivo, mejoramos el algoritmo pMRU-b3 de la si-
guiente manera: i) reseteando los pMRU-bits en in-
tervalos regulares y ii) eligiendo la mejor longitud
del intervalo en tiempo de ejecucién para el siguiente
periodo.

La primera mejora trata de resetear el pMRU-bit
cuando el bloque pierde la localidad temporal. Se
han evaluado diferentes intervalos en el rango com-
prendido entre 32K y 8M de instrucciones que han

Las diferencias en MPKI observadas para todos los algo-
ritmos analizados en este trabajo son menores que 0.4 en las
aplicaciones eliminadas.



TABLA 11
MPKI pDE PMRU-B3 VARIANDO EL INTERVALO DE RESET.

Intervalo H swim [ mgrid [ applu [ vpr [ galgel [

art [ mcf [ facerec [ ammp [ lucas [ bzip2 [ twolf [ apsi ]

32K 11.6 4.9 11.5 1.8 1.2 | 66.8 | 16.5 6.0 61.5 8.2 2.0 3.5 2.3
256K 11.6 4.8 11.4 1.8 1.2 | 59.2 | 16.0 5.9 59.9 8.2 2.0 3.2 2.4
2M 11.6 5.3 11.2 1.9 1.1 | 50.5 | 15.6 6.3 58.9 8.2 2.1 3.1 5.4
8M 11.6 5.5 11.2 | 2.2 1.1 | 49.2 | 15.6 6.8 58.1 8.2 2.2 3.2 6.7
00 11.6 5.5 11.2 | 2.3 1.1 | 48.3 | 15.6 6.6 51.1 8.3 2.2 3.2 7.3

superado la fase de commit. La Tabla II muestra
el MPKI que obtiene pMRU-b3 en cada longitud
de intervalo considerado. Una longitud infinita sig-
nifica que no se realiza reset. Se puede observar que
256K instrucciones es el intervalo que, en general, ob-
tiene mejores prestaciones para las aplicaciones con
un MPKI menor que 10. Para el resto de cargas, las
prestaciones mejoran si no se resetean los bits.

Basandonos en esta informacién empirica, el algo-
ritmo se ha extendido de la siguiente manera para
que sea adaptativo. La politica resetea los bits
pPMRU cada 256K instrucciones en aquellas aplica-
ciones en que el MPKI es menor que 10, mientras
que para el resto de cargas no se realiza el reset.
Esta politica se refiere como pMRU-b3-adp. Notese
que el nimero de instrucciones ejecutadas suele estar
disponible en el conjunto de contadores de presta-
ciones de los procesadores. Teniendo esto en cuenta,
almacenar los fallos en la cache de L2 durante un in-
tervalo dado es suficiente para distinguir si el MPKI
es mayor o menor que 10. La Figura 6 muestra los re-
sultados junto con los algoritmos pMRU-b3 y LRU.
El algoritmo pMRU-b3-adp obtiene, en la media, una
reduccién de MPKI de un 3% y 22% comparado con
pPMRU-b3 y LRU, respectivamente.

B. Comparativa con otras propuestas recientes

En esta seccién evaluamos las prestaciones de
pMRU-b3-adp frente a otras propuestas publicadas
recientemente como Bubble [7], politicas de insercién
adaptativas [8] y politicas RRIP [9]. Los resultados
de LRU y pseudo-LRU también se tienen en cuenta.
La implementacién de pseudo-LRU se ha realizado
mediante un arbol binario. Debido a que los algo-
ritmos recientes proponen a su vez variantes adap-
tativas, hemos elegido en cada caso la versién que
mejores resultados obtiene en nuestras pruebas. En
particular, el algoritmo Bubble utiliza la técnica DC
y grupos de 4 bloques; la mejor politica de insercién
adaptativa es BIP con € = 3—12; y la mejor versién de
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Fig. 6. MPKI de las politicas LRU, pMRU-b3, y pMRU-b3-
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Fig. 7. MPKI de las politicas LRU, pseudo-LRU, DC-Bubble,
BIP, DRRIP y pMRU-b3-adp.

RRIP es 3-bit DRRIP HP con 32 entradas de SDM,
10-bit contador PSEL y € = 5.

La Figura 7 muestra los resultados. Compa-
rado con pseudo-LRU, LRU mejora ligeramente las
prestaciones en algunas aplicaciones como lucas,
mientras que pseudo-LRU reduce el MPKI respecto a
LRU en otras como art. En la media, ambas politicas
obtienen préacticamente el mismo MPKI. Por otro
lado, el conjunto de propuestas recientes mejoran el
MPKI respecto a LRU y pseudo-LRU, y al igual que
en nuestra propuesta, los mayores beneficios se ob-
tienen en aquellas aplicaciones con un gran nimero
de fallos. Sin embargo, la politica que més reduce el
numero de fallos, en la media, es pMRU-b3-adp. En
particular, la reduccién se encuentra entre un 10% y
11% respecto a DC-Bubble, BIP y DRRIP.

C. Prestaciones con cache victima

Para tratar que aquellos bloques que presentan
el patrén pMRU Irregular-1-n (ver Seccién V) no
afecten negativamente a las prestaciones, la politica
pMRU-b3-adp se evalda junto con una cache victima
donde se aplica LRU. Estos bloques dispondran de
la oportunidad de volver a L2 sin acceder a memoria
principal. Hemos asumido un tamaiio fijo de cache
victima de 64KB, el cual es mucho menor (16 ve-
ces) que el tamafnio de la cache de L2 (1MB). Se
han testeado caches victimas con 32 vias y com-
pletamente asociativas. A efectos de comparacion,
también se ha sometido a la politica LRU al efecto
de la cache victima.

La Figura 8 muestra los resultados de MPKI.
Notese que, para estos resultados de MPKI, el
numero correspondiente de aciertos en la cache
victima ha sido sustraido. En caso contrario, el
MPKI seria practicamente el mismo con y sin cache
victima. Se puede observar que el uso de la victima
ayuda a reducir el impacto en las prestaciones que
supone reemplazar aquellos bloques que se volveran
a referenciar pronto. En particular, pMRU-b3-adp
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con cache victima reduce el MPKI de aquellas car-

gas donde LRU obtenia mejores resultados. Este es

el caso de lucas, twolf y apsi, donde los valores de

MPKI obtenidos con la propuesta y cache victima

son mejores que los obtenidos con LRU y cache

victima. En algunos otros casos, aunque el uso de
cache victima no permite superar a LRU, se reducen
las diferencias. Este es el caso de mgrid y bzip2. Por
otro lado, como esperabamos, el uso de cache victima,
también beneficia a las prestaciones de LRU en al-
gunas aplicaciones (vpr y galgel). También se puede
apreciar que no es necesario una cache victima com-
pletamente asociativa, ya que una cache de 32 vias
obtiene practicamente los mismos resultados con una
complejidad menor. El algoritmo pMRU-b3-adp con
cache victima consigue reducir el MPKI hasta en un

24% respecto a LRU sin cache victima.

Para cuantificar de manera mas clara cual es la
politica que se beneficia mas del uso de la cache
victima, se ha obtenido la tasa de aciertos en esta
estructura. La Figura 9 muestra los resultados para
la victima de 32-vias. Por supuesto, las aplicaciones
donde mas se reduce el MPKI son aquellas que ob-
tienen mayor tasa de acierto. Por ejemplo, la tasa
de acierto mayor en pMRU es la de lucas (més de
un 10%) que reduce el MPKI de 8 a 6. Para LRU,
la tasa de acierto mayor corresponde a galgel y re-
duce el MPKI de 4 a 0.5. Finalmente, la politica
pMRU obtiene, en la media, una tasa de acierto de
1.2%, mientras que este porcentaje se reduce a 0.8%
en LRU.

VII. CONCLUSIONES

En este trabajo se ha definido el niimero de perio-
dos MRU (pMRU) de un bloque como el nimero de
veces que un bloque ocupa la posicién MRU mientras
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Fig. 9. Tasa de aciertos de la cache victima de 64KB-32vias
con los algoritmos LRU y pMRU-b3-adp en L2.

permanece en la cache, y se ha propuesto para caches
de 1ltimo nivel el algoritmo de reemplazo basado en
PMRU, que selecciona la victima al azar entre aque-
llos bloques que tienen un solo pMRU. Se ha mejo-
rado el algoritmo original teniendo en cuenta la re-
cencia de informacién y los cambios en el compor-
tamiento de las aplicaciones durante su ejecucién.
También se ha hecho uso de una cache victima para
reducir el efecto de la componente aleatoria de se-
leccién de bloque victima del algoritmo pMRU.

Los resultados experimentales han mostrado que,
en la media, la mejor versién de algoritmo pMRU
obtiene una reduccién de MPKI de un 22% respecto
a LRU. Comparado con un conjunto de politicas re-
cientes, la reduccién de MPKI en la media se en-
cuentra entre un 10% y 11%. Finalmente, el hecho
de anadir una cache victima ayuda al algoritmo a
reducir el MPKI hasta en un 24% respecto a LRU.
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