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Introduction

ES systemes embarqués ont aujourd’hui envahi notre quotidien par le lot de services
qu’ils apportent : téléphonie mobile, navigation automobile, multimédia (photo,
vidéo, musique), assistants électroniques, entre autres. Un processeur embarqué, simple
et peu cher a mettre en ceuvre, est la solution idéale pour de tels systemes. Mais pour
faire face aux demandes exigeantes en termes de performance, de surface de silicium et
de consommation d’énergie, ces systémes s’appuient sur des solutions matérielles adaptées
aux besoins des applications. Une stratégie tres répandue lors de leur conception consiste
alors a associer des circuits intégrés spécialisés a un processeur généraliste a bas cotut. Par
exemple, de nombreux produits commerciaux associent un processeur ARM [22] avec des
circuits spécialisés : téléphone mobile (Nokia N97), lecteurs multimédia (Archos 604), GPS
(Mio Moov 500).

Le nombre de transistors intégrés sur un méme substrat ne cesse de croitre et les capa-
cités d’intégration suivent la célebre loi de Moore [158]. La technologie permet aujourd’hui
de réunir au sein d’'une méme puce des composants de nature hétérogene. Ces systemes,
appelés systémes sur puce (System on chip, SoC) incluent couramment un ou plusieurs
processeurs, de la mémoire, de la logique spécialisée, des périphériques, etc. Les différentes
possibilités architecturales que proposent ces systémes offrent un espace d’exploration
énorme pour les concepteurs. De plus, les fonctionnalités des produits et la complexité
sous-jacente & ces systémes augmentent considérablement. Combinée a un temps de mise
sur le marché tres court, la conception des SoC traverse une crise de la complexité [102].
La productivité des ingénieurs n’arrive pas a suivre I’évolution des systemes et le fossé se
creuse de plus en plus entre les possibilités offertes par la technologie et son utilisation

effective. Ce fossé appelé design gap, est illustré par la figure 1.

Problématique

Afin de réduire le temps de conception, de garantir les performances souhaitées et d’as-
surer la qualité des nouveaux produits, la conception des SoC repose sur la réutilisation
et ’assemblage de briques vérifiées et fiables, appelées IP (Intellectual Property) [80, 111].
Parmi ces briques, on trouve couramment des circuits dédiés (ASIC, Application Specific

Integrated Circuit) ou des processeurs de type ASIP (Application Specific Instruction-set
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Fia. 1 - Difficultés de conception (tiré de ITRS 2007 [11])

Processor) dont le role est de réaliser une fonctionnalité précise. Un ASIP est un proces-
seur spécialisé pour une application ou un domaine d’applications. Un exemple typique
d’ASIP est le processeur DSP (Digital Signal Processor). L’utilisation des processeurs
spécialisés de type DSP permet de répondre aux exigences du domaine du traitement
du signal tout en restant dans un cadre de programmabilité pour bénéficier du princi-
pal avantage d’un processeur, sa flexibilité. La figure 2 montre les résultats d’évaluation
des performances de différents processeurs réalisée par BDTI [10] (Berkeley Design Tech-
nology, Inc). Les résultats sont obtenus pour des applications classiques du traitement
du signal (transformées de Fourier, filtres, etc.) selon une métrique qui prend en compte
les caractéristiques de chaque processeur (temps d’exécution, utilisation de la mémoire,
consommation d’énergie) [32]. Il apparait clairement que pour le domaine d’applications
du traitement du signal, les DSP (TI C64x ou Freescale MSC8144) sont plus performants
que les processeurs a usage général (Intel Pentium III, MIPS, ARM).

Ces différences de performances s’expliquent par l’architecture des DSP qui est spé-
cialement concue pour le traitement du signal. Une des particularités architecturales du
DSP est la présence d’'une unité fonctionnelle, appelée MAC (Multiply-A Cceumulate), qui
permet de réaliser une multiplication suivie d’une addition en un seul cycle, alors que ces
deux opérations successives nécessitent généralement plusieurs cycles pour étre exécutées
par un processeur généraliste. La présence d’'un MAC dans un DSP est née de I'observation
que la multiplication suivie d’une addition est une séquence d’instructions tres courante
dans les applications du traitement du signal.

Un ASIP est une brique de base intéressante pour la conception des SoC, mais aussi
pour la conception des MPSoC (Multi Processor System on Chip), que ce soit dans un
contexte de plate-forme multi-processeur hétérogene (figure 3), ot chaque processeur est

dédié a une fonctionnalité précise, ou bien dans un contexte de plate-forme multi-processeur
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homogene, ot le méme processeur spécialisé est répliqué n fois. La conception d’'un ASTP
est un probleme dont la premiere difficulté est de choisir parmi ses nombreuses déclinaisons

architecturales.

Next Generation
Previous Generation

F1G. 3 — Evolution des SoC selon Retarget [176]

Les ASIP couvrent le large spectre des solutions architecturales disponibles qui vont du
processeur a usage général au circuit dédié, comme illustré par la figure 4. Parmi ces solu-
tions, ’ASIP a une place intéressante. L’ ASIP peut étre dédié & un domaine d’applications,
comme 1’est le DSP pour le traitement du signal. I.”ASIP peut aussi étre entierement dédié
a un jeu d’algorithmes donné. La conception d’un processeur entierement spécialisé vise a
définir un jeu d’instructions (ISA, Instruction Set Architecture) complétement dédié a une
application ou & un domaine d’applications [107, 108, 140]. Dans le cas d’une spécialisation
complete, le processeur n’embarque que le jeu d’instructions nécessaire a 1’exécution d’une
ou de plusieurs applications et permet de gagner en surface et en fréquence [130, 214].

Le processeur et son compilateur associé sont concgus grace a des langages de description
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F1a. 4 — Place des ASIP dans ’espace des solutions architecturales

d’ISA de haut niveau. Le compilateur CHESS de Target [147] basé sur le langage de
description d’architecture nML [71], et LISATek de Coware basé sur LISA [104] sont des
exemples commerciaux dans ce domaine. L’inconvénient majeur de cette technique est que
I’architecture du jeu d’instructions doit étre repensée pour chaque nouveau processeur.

Pour réduire la complexité de ce travail de conception et le temps de mise sur le
marché, I’approche défendue dans la derniere décennie est de spécialiser partiellement un
processeur. Elle consiste a partir d’'un processeur existant, vérifié et optimisé, classique-
ment un RISC (Reduced Instruction Set Processor), et a coupler un module matériel au
chemin de données du processeur pour étendre son jeu d’instructions [25, 30, 55, 121].
C’est 'extension de jeu d’instructions. Le processeur conserve sa généricité initiale tout en
proposant des instructions spécialisées, mises en ceuvre dans le module matériel par de la
logique spécialisée. Dans le cas d’une spécialisation partielle, le processeur possede un jeu
d’instructions de base (sous-entendu, avec son architecture), capable d’exécuter tout type
d’applications. Utiliser un processeur existant permet de gagner sur les couts d’ingénierie
non récurrents et de concevoir rapidement un processeur spécialisé. De nombreux succes
commerciaux témoignent de efficacité de cette technique : Xtensa de Tensilica [93, 146],
ARC 700 [199], N10sII d’Altera [17], MIPS Pro Series [155]. L’inconvénient de cette ap-
proche est que les instructions spécialisées doivent respecter les contraintes qu’impose
I’architecture. Celles-ci different selon la nature du couplage de ’extension.

La figure 5 illustre 'exemple du processeur NIOSII d’Altera ou ’extension est tres
fortement couplée au chemin de données du processeur. L’extension, en parallele avec
I'UAL (Unité Arithmétique et Logique) du processeur, agit comme une unité fonctionnelle
spécialisée. Dans ce cas, le nombre d’opérandes en entrée et en sortie de ’extension doit
étre le méme que pour une instruction du processeur. Pour le NIOSII, les instructions
possedent 2 entrées et 1 sortie. De plus, le chemin critique de I'instruction doit étre en
adéquation avec la fréquence du processeur. Enfin, le surcotit matériel et la consommation

d’énergie doivent étre pris en considération.
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F1c. 5 — Exemple du processeur N10SII

La figure 6 présente le processeur S6000 de Stretch [185] dont I’architecture est basée sur
un Xtensa de Tensilica. Dans le S6000, les instructions spécialisées sont mises en ceuvre
dans le module appelé ISEF (Instruction Set Extension Fabric). LISEF est fortement
couplé au processeur. Il possede sa propre file de registres, peut accéder a la mémoire

locale du systéme et agit a la maniere d’un co-processeur.

32KB. 32€8 G4KB.
|-Cache|  [D-Cache Dual Port RAM

i {

Execution Unit |

= Ay rslﬁ

IM.l Registar] = 1285 Wide Register

aw | !

ISEF { o
|rrme—m

Xtensa LX Dual-issue VLIV

F1G. 6 — Exemple du processeur Stretch S6000 [185]

Les ASIP peuvent se présenter sur différents supports. Il est bien str possible de fondre
un ASIP sur du silicium comme tout processeur, mais ils peuvent également étre im-
plantés dans des FPGA (Field Programmable Gate Array). En effet, grace a leurs capa-
cités d’intégration croissantes, les FPGA d’aujourd’hui integrent directement des blocs
mémoires, des blocs DSP, et permettent de synthétiser une architecture matérielle com-
plexe, et méme un processeur sur un composant. Les processeurs implantables dans ces
circuits peuvent étre, soit des macro-cellules spécialisées, dites processeur Hard-core (Po-
werPC chez Xilinx [211], ARM chez Altera [17]), soit des processeurs synthétisables, dits
processeur Soft-core (MicroBlaze chez Xilinx, N10SII chez Altera). Ces soft-core sont confi-
gurables a travers plusieurs parametres (profondeur du pipeline, taille du cache, présence
ou non de multiplieurs, etc.). Un processeur soft-core est réalisé a partir de la logique

programmable présente sur la puce. Ainsi, un concepteur peut mettre autant de proces-
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seurs soft-core que la puce le permet. A titre illustratif, un processeur NI10OSII dans sa
déclinaison dite « rapide » occupe seulement 1% de la surface d'un FPGA de la famille
Stratix II (composant & 180000 cellules logiques). A I’inverse, le concepteur ne choisit pas
le nombre de processeurs hard-core présents dans un FPGA. L’intérét majeur des FPGA
est la possibilité de faire du prototypage rapide et la proximité des cceurs de processeurs
avec de la logique programmable rend possible la spécialisation de ces processeurs pour

concevoir un ASIP.
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F1G. 7 — Flot générique de conception d’ASIP proposé par Henkel [102]

La conception des ASIP respecte en général un processus de spécialisation assez généri-
que. La figure 7 montre un flot de conception simplifié proposé dans [102]. Le flot prend en
entrée une application décrite dans un langage de haut niveau, typiquement en langage C,
et génere en sortie un processeur spécialisé. Une premiere étape de profilage permet de
révéler les portions de code les plus fréquemment exécutées pour lesquelles des instruc-
tions spécialisées permettraient d’améliorer les performances. Ensuite, I’étape d’identifi-
cation d’instructions a pour objectif de trouver toutes les instructions candidates a une
spécialisation. Puis, I’étape de sélection d’instructions cherche a conserver quelques ins-
tructions spécialisées parmi ’ensemble des instructions candidates. Il s’agit de déterminer
quelle partie du programme sera exécutée par les instructions de base du processeur et
quelle partie exploitera des instructions spécialisées. Ce probleme est le probleme de parti-
tionnement logiciel/matériel au niveau instruction. Enfin, une phase d’évaluation permet

de vérifier fonctionnellement le processeur et d’estimer les performances. Si les perfor-



mances sont conformes aux attentes, alors le processeur peut étre généré; sinon, il faut
explorer une nouvelle fois ’espace de conception pour trouver une solution convenable.
Ce processus de spécialisation de processeur est majoritairement réalisé par le concep-
teur. Le génie humain propose des résultats de grande qualité mais les besoins en termes
de performance, de mise sur le marché, combinés a la complexité des systémes amenent a
considérer des flots de conception automatisés [57, 62, 151]. L’effort requis pour étendre un
jeu d’instructions peut méme s’avérer plus cotiteux en temps et en argent que la concep-
tion d'un ASIC [59]. L’espace de conception est tellement vaste qu’il est nécessaire de
disposer d’outils et de méthodologies de conception appropriés. L’automatisation est donc
un enjeu clé dans la spécialisation de processeurs, et en particulier dans I’extension de jeu

d’instructions.

Méthodologie proposée et contributions de la these

Cette these s’inscrit dans cet objectif de disposer de la méthodologie et des outils as-
sociés de génération automatique d’extensions spécialisées pour des processeurs de type
ASIP, et de compilation des applications sur ces nouvelles architectures. L’utilisation de
la théorie des graphes est ’approche dominante dans les recherches sur 'automatisa-
tion de l'extension de jeu d’instructions, elle fournit un cadre analytique idéal [82]. La
représentation du flot de controle ou de données d’une application sous forme de graphe
est assez intuitive : les noeuds représentent les opérations et les liens représentent les
dépendances. Les instructions spécialisées sont alors représentées par des sous-graphes,
appelés motifs.

La figure 8 montre le flot de conception simplifié proposé dans cette these a travers
un exemple, une portion de code issue de 'algorithme SHA (Secure Hash Algorithm) du
benchmark MiBench [96]. Une partie frontale permet d’extraire le flot de données et de le
représenter sous forme de graphe. La méthodologie proposée est appliquée sur des graphes
flot de données, qu’ils représentent ’application complete ou bien une partie de celle-ci,
choisie a l'issue d’une étape de profilage. Comme le montre la figure 8 (cadre pointillé),
nous nous focalisons dans la these sur les étapes suivantes :

— génération d’instructions (c’est-a-dire génération de motifs),

sélection d’instructions (c’est-a-dire sélection de motifs) et ordonnancement,
— allocation de registres,

— génération d’architecture,

génération de code adapté a la nouvelle architecture.

L’extension de jeu d’instructions est étudiée depuis une bonne décennie et la littérature
est riche en la matiere [82]. Malgré cela, les nombreux problémes que souleve exten-
sion de jeu d’instructions sont encore ouverts car ils sont complexes (voir intraitables)
et nécessitent pour la plupart des temps de résolution tres longs. En effet, le flot de
données étant représenté sous forme de graphe, la génération d’instructions s’apparente

au probléeme de génération de sous-graphes. Or, le nombre de sous-graphes est exponentiel
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en fonction du nombre de nceuds. L’identification d’instructions se résout donc en temps
exponentiel. De méme, la sélection d’instructions peut étre modélisée sous la forme du
probleme de couverture de sommets d’un graphe qui est NP-complet [64]. L’ordonnance-
ment sous contraintes de temps ou de ressources et ’allocation de registres sont également
NP-complets [52, 87]'. De trés nombreuses techniques de résolution de problemes NP-
complets ont été appliquées, en partant des méta-heuristiques [123] jusqu’aux algorithmes
dédiés [37, 58, 215], en passant par la programmation dynamique [62] ou la programma-
tion linéaire par nombres entiers [28, 85]. Nous verrons les succes et les limites de ces
approches, en remarquant qu’aucune de ces méthodes ne permet de résoudre tous les
problemes. Dans cette these, nous proposons des méthodes basées sur la programmation
par contraintes [178] pour résoudre les problemes de génération d’instructions, de sélection
d’instructions, d’ordonnancement, et d’allocation de registres. L’idée de la programmation
par contraintes est celle-ci : I'utilisateur décrit le probléme a résoudre en définissant les
contraintes sous la forme d’un probléeme de satisfaction de contraintes, et le probleme
est résolu par un solveur de contraintes. Autrement dit, ’homme décrit le probleme, la

machine le résout.

La premiere étape du processus de spécialisation est 1’étape de génération d’instructions
spécialisées. Cette premiere étape vise a générer I’ensemble des instructions candidates sus-
ceptibles d’apporter un gain. La génération d’instructions est un probleme difficile dont
le temps de résolution est exponentiel en fonction du nombre d’opérations. Cependant,
une énumération exhaustive de toutes les instructions possibles est inutile, puisque des
contraintes architecturales et technologiques rendent impossibles la mise en ceuvre de cer-
taines instructions. La génération doit donc étre restreinte aux instructions qui peuvent
étre mises en ceuvre matériellement. La premiere contribution de cette these consiste en
la formalisation du probléeme d’identification d’instructions spécialisées sous
contraintes technologiques et architecturales, sous la forme d’un probléeme de
satisfaction de contraintes. La figure 8 montre les motifs générés a partir du graphe flot
de données avec les contraintes suivantes : 2 entrées et 1 sortie. Les motifs étant générés a
partir d’un code applicatif donné, cette approche a été vérifiée en utilisant au maximum

les motifs générés pour exécuter ce code.

La deuxieme étape du processus de spécialisation est I'étape de sélection d’instruc-
tions spécialisées. Cette étape consiste a sélectionner, parmi ’ensemble des candidats,
ceux qui optimisent une certaine fonction de cott (typiquement la minimisation du temps
d’exécution de 'application). La sélection d’instructions consiste a conserver un certain
nombre d’instructions parmi un ensemble de candidats, étant donné le jeu d’instructions
de base du processeur. La sélection d’instructions devient un probleme de partitionne-

ment logiciel/matériel, puisque certaines opérations de I’application sont exécutées par le

Le probleme de Pallocation de registres est NP-complet lorsqu’il est modélisé par le probleme de
coloriage d’un graphe
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processeur alors que d’autres sont exécutées par ’extension. La deuxieme contribution de
cette these est la formalisation du probléme de sélection d’instructions sous la
forme d’un probleme de satisfaction de contraintes. La figure 8 montre le résultat
de la couverture du graphe, le graphe est couvert par un seul motif correspondant a une
instruction spécialisée. De ce graphe couvert, il est possible de générer un nouveau graphe,
appelé graphe réduit, dans lequel tous les groupes d’opérations sont réduits en un seul
neeud. C’est ce graphe réduit qui est ensuite placé sur 'architecture et ordonnancé.

Nous avons choisi d’utiliser le processeur NIOSII d’Altera pour valider le concept.
Dans ce type d’architecture, I’extension du processeur est une unité fonctionnelle reconfi-
gurable tres fortement couplée au chemin de données du processeur. Nous avons appliqué
la sélection d’instructions pour deux modeles d’architecture de I'extension : un premier
modele simple ou toutes les données sont stockées dans la file de registres du processeur,
et un second modele ou 'extension possede sa propre file de registres.

L’extension opere en parallele de I'Unité Arithmétique et Logique (UAL) du processeur.
Dans le cas o une instruction spécialisée nécessite plusieurs cycles pour se réaliser, 'UAL
du processeur est libre pour exécuter une instruction en attendant. Nous proposons un
ordonnancement d’application qui prend en compte cette possibilité. Cette technique est
une amélioration par recalage d’instructions, elle constitue la troisieme contribution de
la these. Elle concerne I’exploitation du parallélisme de ''UAL du processeur et
de I’extension pour une exécution en paralléle d’une instruction spécialisée et

d’une instruction du processeur.

Une fois les instructions spécialisées sélectionnées, il faut mettre en ceuvre ces instruc-
tions dans ’extension. Un aspect important du travail porte sur la génération du chemin
de données de chaque instruction sélectionnée et la génération de l’architecture de 'ex-
tension, c’est-a-dire l’interconnexion entre les chemins de données et l'interface avec le
processeur. Dans le cas ou l'extension posséde sa propre file de registres, il faut en plus
résoudre le probleme d’allocation de registres qui est un probleme NP-complet lorsqu’il
est modélisé comme un probleme de coloriage de graphe [52]. La quatrieme contribution
de cette these est ’utilisation de la programmation par contraintes pour réaliser
P’allocation de registres dans le but de minimiser la surface de I’extension. Pour
I’aspect logiciel, nous utilisons les informations d’ordonnancement pour générer du code C

incluant du code assembleur « inline » qui exploite les nouvelles instructions.

Enfin, les outils développés sont intégrés dans une infrastructure logicielle existante ap-
pelée Gecos [89] (Generic Compiler Suite), une plate-forme de compilation générique dont
le flot est controlé par un systeme de script. Cet outil offre des passes de compilation clas-
siques facilement réutilisables (propagation de constantes, transformation de code, etc.).
Il met également & disposition une partie frontale (front-end C) qui permet de créer un
graphe flot de données et de controle & partir d'un programme C. La derniére contri-

bution majeure de cette these est la mise en ceuvre de la chaine de compilation
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DURASE (generic environment for the Design and Utilisation of Application
Specific Extensions) qui permet d’étendre le jeu d’instructions d’un proces-
seur a partir d’une application décrite en langage C. Les outils sont intégrés dans

I'infrastructure Gecos et écrits en langage Java.

Organisation du document

Le document comporte 6 chapitres. Le chapitre 1 présente un état de I’art sur les ASIP,
leurs architectures, les méthodologies et outils de conception. Avant de détailler les contri-
butions du travail de these, le chapitre 2 donne une vue d’ensemble sur la problématique
de I'extension de jeu d’instructions.

La premiere étape du processus d’extension de jeu d’instructions est la génération d’ins-
tructions. Le chapitre 3 décrit la contribution sur ce sujet. La deuxieme étape du processus
est la sélection d’instructions. Le chapitre 4 explique comment la programmation par con-
traintes permet de résoudre ce probleme. Ces étapes ont fait ’'objet d’expérimentations sur
des extraits de code issus d’applications multimédias et cryptographiques des benchmarks
MediaBench [133], MiBench [96], PolarSSL [165], Mcrypt [150], et DSPstone [68]. Par la
suite, ces portions de code sont appelées algorithmes.

Le chapitre 5 porte sur ’allocation de registres et les générateurs ; générateur de code,
générateur d’architecture, et générateur de SystemC [189] pour la simulation. Le chapitre 6
présente le flot de conception DURASE et déroule ce flot a travers ’exemple de ’algorithme
de chiffrement GOST. La simulation a permis de valider fonctionnellement 1’extension
générée et le code applicatif, et de mesurer les performances réelles.

Enfin, une conclusion résume les contributions apportées par cette these et propose des

pistes pour des travaux futurs.
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Conception d’ASIP :
meéthodologies et outils

OUR faire face a la complexité grandissante des applications et aux demandes crois-
santes de puissance de calcul, les systéemes embarqués modernes nécessitent des
plates-formes de calcul efficaces. Les ASIC constituaient une réponse intéressante mais
leurs cotits de fabrication et de développement deviennent prohibitif. De plus, ces plates-
formes doivent étre flexibles pour pouvoir s’adapter facilement aux nouvelles spécifications
et réduire le temps de conception et ainsi satisfaire les exigences de cout et de temps de
mise sur le marché. Les ASIP (Application Specific Instruction-set Processor) permettent
de répondre a toutes ces attentes et sont en passe de supplanter les ASIC [154]. Un ASIP
est un processeur dont l’architecture et le jeu d’instructions sont optimisés pour une ap-
plication ou un domaine d’applications. L’ASIP est programmable et présente une grande
flexibilité tout en proposant de meilleures performances qu'un processeur a usage général
grace a sa spécialisation.

Pour programmer un ASIP, l'algorithme a exécuter est décrit dans un langage de haut
niveau et traduit par un compilateur en un code dans un langage machine, interprétable
par ’ASIP. La génération d’un code qui exploite parfaitement I’architecture de I’ASIP est
un véritable défi pour le compilateur. Le compilateur nécessite des informations précises
sur I’architecture du processeur et ’algorithme doit étre décrit de facon a faciliter le travail
du compilateur. Une fine adéquation entre 'algorithme, I’architecture, et le compilateur

est la base indispensable du succes d’'un ASIP.

La conception d’'un ASIP ne se résume pas a la seule conception architecturale du
composant, il faut également disposer de la suite d’outils logiciels (compilateur, simulateur,
débogueur, etc.) qui le rend exploitable. Développer ces outils manuellement pour chaque
nouveau processeur est long, sujet a erreur, et coliteux, d’ou la nécessité d’automatiser le

processus.

13
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Pour cela, des approches basées sur des langages de description d’architecture proposent
de générer automatiquement les outils de développement et la description architecturale
du processeur a partir d’un modele générique de celui-ci. Cette approche conduit a générer
completement ’architecture du processeur et les outils associés pour chaque nouveau pro-
cesseur. Nous la désignons par la suite comme étant de la conception complete d’ASIP.

Les derniéres années ont vu apparaitre les ASIP configurables [93, 180, 190, 199],
qui proposent une configuration ou une extension de leur jeu d’instructions a travers une
personnalisation des instructions et de leurs unités fonctionnelles, ou bien a travers des
instructions spécialisées et leurs unités fonctionnelles associées. Ce type d’ASIP présente
une grande facilité d’adaptation a de nouvelles applications. Leur architecture est com-
posée de deux parties : une partie statique, qui correspond a l'architecture minimale,
et une partie configurable, adaptée & une application donnée. Ces ASIP proposent des
mécanismes d’extensions de jeu d’instructions qui permettent d’ajouter facilement une ins-
truction spécialisée, et possédent leur panoplie d’outils de programmation et vérification.
La conception de ce type d’ASIP repose sur un processeur et des outils existants, qu’il
n’est pas nécessaire de générer pour chaque nouveau processeur et correspond a de la
conception partielle.

Ce chapitre est structuré en trois parties. Dans la premiere partie, nous présentons la
conception d’ASIP basée sur les langages de description d’architecture. Dans la deuxieme
partie, nous détaillons la conception partielle d’ASIP. Enfin, la derniere partie résume les

différents avantages et inconvénients de ces approches.

1.1 Conception complete d’ASIP

La conception complete consiste & concevoir complétement 1’architecture du processeur
et a développer la suite d’outils associés pour le programmer. Cette approche est basée
sur des langages de description d’architecture tels que LiSA [106], nML [71], ISDL [97],
EXPRESSION [98], Armor [153].

L’idée est de décrire ’architecture du processeur grace a un langage de modélisation,
pour créer un modele du processeur. A partir du modele du processeur, il est possible de
générer la description du processeur dans un langage de description architecturale (VHDL,
Verilog) qui peut étre traité par n’importe quel outil de synthese standard et de générer
la suite d’outils associés (compilateur, simulateur, etc.). Le langage LISA, exemple typique

de cette approche, est maintenant décrit.

1.1.1 Exemple du langage LISA
1.1.1.1 Le langage LISA

Le langage L1SA (Language for Instruction Set Architectures) a été développé pour
permettre la génération automatique d’'un code HDL synthétisable et des outils de déve-

loppement associés. La syntaxe du langage LISA permet de décrire le jeu d’instructions d’un
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processeur, son modele d’exécution (SIMD, MIMD, VLIW) et son pipeline. Le processus
de génération s’appuie sur des informations relatives au jeu d’instructions et aux propriétés

architecturales du processeur. Ces informations sont décrites dans six parties distinctes.

1. Le modele de mémoire (memory model) contient les informations sur les registres et

les mémoires du systeme, leur nombre, leur largeur de bits, et leur plage d’adresse.

2. Le modele de ressources (ressource model) décrit les ressources disponibles et les

besoins en ressources de chaque opération.

3. Le modele du jeu d’instructions (Instruction Set Model) identifie les combinaisons

valides entre les opérations matérielles et les opérandes possibles.

4. Le modele comportemental (behavioral model) est utile pour la simulation. Il per-
met d’élever le niveau d’abstraction et contient un modele du comportement des

opérations plutot qu’une description de 'activité réelle du matériel.

5. Le modele de temps (timing model) contient les informations sur les séquences d’ac-
tivation des opérations et des unités de calcul, les informations sur les latences des
instructions. Ces informations sont utilisées par le compilateur lors de la phase d’or-

donnancement.

6. Le modele micro-architectural (micro-architectural model) permet de grouper des
opérations matérielles pour créer des unités fonctionnelles et contient la mise en
ceuvre exacte au niveau micro-architecture des composants comme des additionneurs,

multiplieurs, etc.

Par ailleurs, un aspect clé du développement d’architecture est la capacité a disposer
d’outils opérant a plusieurs niveaux de précision. Par exemple, la simulation comporte-
mentale permet de valider rapidement le processeur au niveau fonctionnel. Ensuite, une
simulation au cycle pres, plus précise mais plus longue, permet de simuler plus finement
le processeur. Le langage LISA permet de générer les outils avec plusieurs niveaux de

précisions.

1.1.1.2 Environnement de conception

La conception et la mise en ceuvre d’un processeur embarqué nécessite généralement
des phases d’exploration d’architecture, puis de mise en ceuvre d’architecture, de dévelop-
pement de 'application, et enfin de vérification et d’intégration au niveau systeme. L’en-
vironnement de conception LISA permet de générer automatiquement les outils nécessaires
a chaque étape. Trois environnements de conception sont distingués.

Le premier est I’environnement de conception d’architecture pour 'exploration et la
génération du processeur qui permet de raffiner le processeur a travers un processus itératif
comme illustré par la figure 1.1. A chaque itération, la description du processeur est enri-
chie, puis le processeur et la suite d’outils sont générés. Il faut ensuite vérifier si d’un coté
le processeur répond aux criteres (surface, fréquence d’horloge, ou consommation d’énergie

par exemple), et de l'autre, la suite d’outils permet d’évaluer les performances qu’on peut
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espérer du processeur. La génération de ’architecture du processeur et de la suite d’outils
a partir d’'une méme et unique représentation permet de garantir la cohérence entre ces

deux aspects.

LISA Description

LISA Compiler

C-Compiler

 Assembler HDL Model
Linker

Simulator

Model Verification ;
& Evaluation Gate Level Synthesis

Evaluation Results Evaluation Results
Prafile Information, Chip Area, Clock Speed,
Application Performance Power Gonsumption

Fia. 1.1 — Exploration et implémentation avec LISA

Le deuxieéme est un environnement de développement logiciel pour le développement de
I’application et propose une version améliorée des outils obtenus a ’étape précédente. En
particulier, la vitesse des outils de simulation est améliorée lorsque cela est possible [105].

Une fois disponible, le processeur doit étre intégré et vérifié dans le contexte d’un
systeme complet, comportant des mémoires, des bus d’interconnexions, etc. Le troisieme
environnement fournit une API (Application Programming Interface) pour connecter le
simulateur généré par LISA avec d’autres simulateurs. Cet outil aide a la vérification et a

I'intégration au niveau systeme.

1.1.1.3 Mise en ceuvre de ’architecture

Meéme si 'environnement permet de générer automatiquement une partie de ’architec-
ture du processeur, une part non négligeable de la description doit étre faite manuellement.
Le générateur ne permet de générer que les parties suivantes :

— les structures gros grain du processeur, telles que la file de registres, le pipeline, les

registres de propagation d’informations ;

— le décodeur d’instructions qui gere les signaux de controle et de données pour 'ac-

tivation des unités fonctionnelles;

— le controleur du pipeline qui gere l'interblocage du pipeline, le flush du pipeline, et

les mécanismes de data forwarding®.

Le générateur s’appuie sur les descriptions LISA qui sont composées de ressources
et d’opérations. Les ressources décrivent les éléments matériels de ’architecture, et les
opérations décrivent le jeu d’instructions, le comportement et les temps d’exécution de
lopération. La figure 1.2 présente un extrait de la description LISA de I’architecture
ICORE [91]. L’architecture ICORE est présentée par la figure 1.3.

Ne data forwarding est expliqué p. 44
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RESOURCE

{
REGISTER S32 R([0..7])6; /x GP Registers x/
REGISTER bit[11] AR ([0..3]); /% Address Registers =/
DATA_MEMORY S32 RAM([0..255]); /* Memory Space x/

PROGRAM_MEMORY U32 ROM([0..255]);/+ Instruction ROM =/

PORT bit[1] RESET; /% Reset pin =/
PORT bit [32] MEM_ADDR_BUS; /x External address bus x/

PIPELINE ppu_pipe = { FI; ID; EX; WB };
PIPELINE_REGISTER IN ppu_pipe {
bit [6] Opcode;

b

Fi1G. 1.2 — Déclaration des ressources dans un modele LISA

M M Pipeline
Fl ID|| s @ EX|

Instruction- || |
Fetch

. HHHIN oo s el '
g = /10 '} y
=+ Control
EH

i ICORE Architecture
i1 [DataPath —»  Autom. Gen. Process ( )  Entity |:|
¥ | Control Path — + Manual Entity 1

Fi1G. 1.3 — Exemple du processeur ICORE généré par LISA

L’architecture ICORE est composée de deux files de registres : une premiere a usage
général appelée R, composée de huit registres de 32 bits et une seconde dédiée aux re-
gistres d’adresses, appelée AR, composée de quatre registres de 11 bits. Les ressources
mémoires pour les données et pour les instructions sont décrites, ainsi que les ports du
processeur. La description contient les informations sur le pipeline du processeur. L’ar-
chitecture ICORE possede quatre étages de pipeline : FI (Instruction Fetch) I'étage qui
permet de chercher l'instruction a décoder, ID (Instruction Decode) I’étage de décodage
de linstruction, EX (Instruction Ezecution) I'étage d’exécution de 'instruction, et WB
( Write-Back to registers) 1'étage d’écriture dans la file de registres. La figure 1.3 fait ap-
paraitre ces quatre étages de pipeline. Le langage LISA permet d’ajouter des registres de pi-
peline (PIPELINE_REGISTER), qui propagent des informations telles que le code d’opération

et les registres opérandes a travers les étages de pipeline.
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Fi1G. 1.4 — Méthodologie de conception complete d’ASIP

Les opérations peuvent étre fusionnées au sein d’une unité fonctionnelle. Le générateur
permet seulement de générer l'interface de I'unité fonctionnelle sous forme de wrapper.
Le contenu de 'unité fonctionnelle doit étre complété manuellement. Les parties grisées
de la figure 1.3 mettent en évidence les parties de I’architecture qui doivent étre décrites
manuellement. La figure montre bien que malgré la génération automatique du squelette

du processeur, une grosse partie de 'architecture doit étre décrite a la main.

1.1.2 Meéthodologie

Le processus de conception d’ASIP suit généralement une méthodologie assez générique
comme celle présentée dans [115] ou se dégagent cing étapes majeures. Ces cing étapes

sont illustrées par la figure 1.4.

1. Analyse de Papplication : les entrées sont une application ou un ensemble d’ap-
plications et des contraintes de conception. Cette étape transforme une application
écrite dans un langage de haut niveau en une représentation intermédiaire. Des trans-
formations peuvent avoir lieu sur cette représentation. L’analyse permet de détecter

les caractéristiques de 'application pour guider I’exploration architecturale.

2. Exploration architecturale : ’espace des solutions architecturales est exploré et

I’'exploration est guidée par les contraintes de conception et les caractéristiques de
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I'application. Les performances des architectures potentielles sont estimées et celles

qui respectent les contraintes sont sélectionnées.

3. Génération du jeu d’instructions : un jeu d’instructions spécifique est généré

pour 'application donnée et pour I'architecture sélectionnée.

4. Génération de code : le code objet de 'application est généré pour le jeu d’ins-

tructions.

5. Génération d’architecture : le jeu d’instructions et I’architecture du processeur
sont décrits par un langage de description architecturale puis synthétisés par les

outils de synthese standards.

Entre ’étape de génération du jeu d’instructions, la génération du processeur et du
code applicatif, une phase d’estimation des performances permet de tester si le processeur
est conforme aux spécifications. Si oui, alors le processeur peut étre généré; sinon, le

processus est relancé a partir de ’étape 1.

1.1.2.1 Estimation des performances

Pour savoir si un processeur répond aux exigences, il est nécessaire de mesurer ses per-
formances. Deux techniques majeures sont distinguées pour ’estimation des performances.

La premiere est basée sur la simulation, et la seconde sur I'ordonnancement.

L’estimation des performances peut étre réalisée par simulation. Un modele de simula-
tion du processeur est généré d’apres ses caractéristiques, et I’application est simulée sur
ce modele pour connaitre ses performances [42, 61, 125, 218]. L’inconvénient est qu’il est

nécessaire de générer un modele du processeur et la simulation est souvent longue.

Lorsque I'estimation des performances est basée sur ’ordonnancement, le probléme est
formulé comme un probleme d’ordonnancement sous contraintes de ressources, ou les res-
sources sont les composants de ’architecture. L’application est ordonnancée pour avoir une
estimation rapide du nombre de cycles nécessaires a son exécution [116, 85, 166]. Cette

approche est plus rapide que la simulation.

Les recherches sur la spécialisation de processeurs se sont focalisées majoritairement sur
I’amélioration des performances sous contrainte de surface. Des approches plus récentes
proposent de prendre en compte plusieurs objectifs (consommation d’énergie, surface, per-
formance) pour aboutir & des compromis [45, 171]. Dans [45], les auteurs présentent un
algorithme d’approximation d’évaluation des compromis de conception. En particulier, ils
s’intéressent au compromis performance/surface, ot il n’est pas possible d’améliorer un ob-
jectif sans empirer 'autre. Dans [171], 'objectif est & la fois de réduire le temps d’exécution

et la consommation d’énergie.
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1.1.2.2 Méthodologie MESCAL

La méthodologie MESCAL [94, 109] propose de concevoir un ASIP autour de cing

éléments essentiels.

1. Elément 1 : « Judiciously Using Benchmarking », utiliser les applications de
manieére judicieuse. Le développement d’'un ASIP est par définition dirigé par les
applications cibles. La conception est souvent guidée par un ensemble d’applications

de référence, qui doivent étre représentatives du domaine d’applications visé.

2. Elément 2 : « Inclusively Identify the Architectural Space », identifier I'es-
pace architectural complet. L’espace de conception d’'un ASIP consiste en un large
éventail de possibilités selon plusieurs dimensions. Si I’espace entier n’a pas besoin
d’étre considéré pour un domaine d’applications précis, il est important que la base
de conception initiale puisse inclure une large gamme de déclinaisons possibles. En
effet, écarter des le début un espace de conception peut éliminer certaines architec-

tures intéressantes.

3. Elément 3 : « Efficiently Describe and Evaluate the ASIPs », décrire et
évaluer efficacement I’ASTP. Pour considérer une gamme de déclinaisons de ’archi-
tecture la plus large possible, il est important de pouvoir décrire et évaluer I’ASIP
pour les applications considérées. Les outils logiciels correspondants a I’ASIP doivent

donc étre disponibles.

4. Elément 4 : « Comprehensively Explore the Design Space », explorer I’espace
de conception de maniere approfondie. L’exploration de ’espace de conception est
un processus itératif avec asservissement ot chaque point de conception est évalué
selon une métrique. L’exploration est réalisée grace a un environnement qui permet
de compiler ’application pour I’architecture et de simuler ’exécution pour obtenir
des résultats quantitatifs et apprécier les performances. L’aspect clé est de pouvoir

recibler rapidement les outils pour chaque point de conception.

5. Elément 5 : « Successfully Deploy the ASIP », déployer ASIP avec succes.
Un ASIP peut étre ultra performant en proposant une adéquation excellente entre
I'application et ’architecture et a la fois completement sous exploité si il est mal
programmé. Programmer un ASIP directement en assembleur est impensable au-
jourd’hui étant donnée la complexité des applications et les temps de développement
tres limités. Il est donc important de disposer d’un compilateur suffisamment puis-

sant pour exploiter au maximum les capacités d’une architecture.

De la méme fagon, un compilateur puissant est sous exploité si 'architecture est peu
adaptée a l’application, et un compilateur et une architecture ne peuvent que faible-
ment améliorer les performances d’une application mal décrite. La conception d’un ASTP
conduit idéalement & une adéquation parfaite entre I’algorithme, ’architecture, et le com-

pilateur.
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La méthode de conception complete propose de générer un processeur et sa suite d’ou-
tils associés a partir d’'un méme modele du processeur pour garantir I’adéquation entre
I’architecture et le compilateur. L’application est généralement décrite dans un langage
de haut niveau. Nous avons vu a travers ’exemple du langage LISA que le processus n’est
pas entierement automatisé et qu’il faut toujours mettre en ceuvre manuellement certaines
parties critiques du processeur pour aboutir a un processeur optimisé. Chaque nouveau
processeur doit étre vérifié et optimisé, ce qui entraine des cotuts d’ingénierie non récurrents.

Pour réduire ces cotuts, une autre approche de conception d’ASIP vise a considérer un
processeur existant et a concevoir seulement la partie dédiée, c’est la conception partielle

qui est maintenant décrite.

1.2 Conception partielle d’ASIP

La conception partielle consiste a partir d’un processeur existant, vérifié et optimisé, qui
possede sa suite d’outils associés (compilateur, simulateur, etc), a le configurer, et a étendre
son jeu d’instructions pour le spécialiser en regard des exigences d’une application ou d’un
domaine d’applications. Ce type de processeur est configurable a travers des éléments
comme la file de registres, la profondeur du pipeline, la présence ou non de multiplieurs,
etc. Par ailleurs, ce type de processeur dispose de mécanismes pour ajouter facilement
une nouvelle instruction au jeu d’instructions, et pour qu’elle soit prise en compte par le
compilateur. En général, cette technique demande au concepteur de fournir une description
architecturale de la nouvelle instruction et de modifier manuellement le code applicatif qui
fait appel a la nouvelle instruction. Dans un premier temps, nous donnons un exemple de
processeur configurable et extensible, puis nous passons en revue les autres architectures
existantes. Ensuite, nous décrivons les méthodologies et techniques de compilation qui

permettent d’automatiser le processus d’extension de jeu d’instructions.

1.2.1 Exemple

Pour illustrer ce qu’est un processeur configurable et extensible, nous proposons d’étu-
dier le processeur NI1OSII. C’est le processeur que nous avons choisi d’utiliser pour valider
notre méthodologie et nos outils développés pendant cette theése. Présenter ce processeur
en détail permet de bien comprendre les aspects décrits tout au long du document.

Le processeur NIOSII est un processeur RISC (Reduced Instruction Set Computer)
32 bits décliné en trois versions : une premiere version dite « économique », une deuxieéme
dite « standard », et une troisieme dite « rapide » (Nios2Fast). La grande différence
entre les trois versions se situe au niveau du nombre d’étages de pipeline. La déclinaison
économique du N10SII est un processeur qui possede un seul étage de pipeline, et chaque
instruction nécessite 6 cycles pour étre exécutée. Un NI0SII standard a cing étages de pi-
peline. Le Nios2Fast en a six. Un processeur N10SII a une file de registres de 32 registres
de 32 bits. Une liste non exhaustive des aspects configurables du processeur N10OSII est

donnée :
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- présence de multiplieurs ou non,

- unité de gestion mémoire (MMU),
- taille du cache et des mémoires,

- vecteur d’interruptions,

- module de debug JTAG,

- etc.

Optional FIFQ, Memory, and Other Logic
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F1G. 1.5 — Ajout d’un module spécialisé a un processeur N10sII

La figure 1.5 montre I'intégration du module spécialisé fortement couplé au chemin de
données du processeur. Le module spécialisé, qui met en ceuvre l'instruction spécialisée,
doit respecter une interface avec le processeur. En particulier, le nombre d’opérandes
d’entrée et de sortie de linstruction spécialisée est le méme que pour une instruction
de base.

Un processeur NIOSII, quelle que soit sa déclinaison, met a disposition 8 bits dans
I’encodage d’une instruction pour les instructions spécialisées, ce qui permet d’ajouter
28 = 256 instructions. La figure 1.6 illustre le codage d’une instruction spécialisée pour
le N10sII, appelée instruction de type R, ou les six premiers bits servent a indiquer que
I'instruction est une instruction spécialisée, les huit bits suivants (N) spécifient le numéro de
I'instruction spécialisée. Le N10sII autorise plusieurs types d’instructions spécialisées, qui
sont décrits en détail dans le chapitre 5, p. 107. Nous expliquons notamment 1'utilisation
des bits readra, readrb, et readrc. Les quinze bits restant servent a encoder les opérandes
d’entrée et sortie. Chaque opérande est codé sur cing bits, ce qui permet d’adresser les 32
registres de la file de registres du processeur.

Nous proposons d’illustrer ce mécanisme d’extension de jeu d’instructions par ’ajout
d’une instruction spécialisée tres simple qui réalise ’échange de la partie haute avec la
partie basse d’'un mot de 32 bits. En logiciel, cette opération consiste en une série d’ins-
tructions de décalage et masquage, ce qui nécessite plusieurs cycles, alors qu’en matériel,
ce simple échange peut étre fait en un seul cycle. La figure 1.7 montre le code VHDL qui
réalise cet échange. On remarque que 'instruction spécialisée respecte l'interface avec le
processeur, a savoir un port dataa qui véhicule I'opérande d’entrée, et un port result

pour I'opérande de sortie. Ce module est intégré dans le processeur par le biais de I'outil
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31 30 29 28 27 26 25 24 23 22 21 20 19 18 17 16 15 14 13 121110 9 8 7 6 5 4 3 2 1 0
A B c NN N uP OPCode = Cusiom

readra
readrb
writerc

Instruction Fields: A = Register index of operand A
B = Register index of operand B
C = Register index of operand C
N = 8-bit number that selects instruction
readra = 1 if instruction uses processor’s register rA, 0 otherwise
readrb = 1 if instruction uses processor’s register rB, 0 otherwise
writerc = 1 if instruction provides result for processor’s register rC, 0 otherwise

F1a. 1.6 — Codage d’une instruction de type R du N10sII [19]

de conception Altera SOPCBuilder qui permet de générer un systéme complet, processeur

et périphériques.

entity HSWAP is
port (
dataa : in std_logic_vector (31 downto 0);
result : out std_logic_vector (31 downto 0) );
end entity HSWAP;

architecture arch of HSWAP is
signal vhdl_tmp : std_logic_vector (31 downto 0);
begin
vhdl_tmp (15 downto 0) <= dataa(31 downto 16);
vhdl_tmp (31 downto 16) <= dataa(1l5 downto 0);
result <= vhdl_tmp;
end architecture arch;

Fia. 1.7 — Code VHDL pour ’échange de demi-mots

Pour pouvoir exploiter une instruction spécialisée, le code applicatif doit respecter une
interface précise. La figure 1.8 montre un extrait du fichier d’entéte system.h dans lequel
sont déclarées les macros pour 1'utilisation des instructions spécialisées. Ce fichier est auto-
matiquement généré par I'outil SOPCBuilder. Dans cet exemple, ALT_CI_HSWAP_N désigne
le numéro de l'instruction spécialisée et vaut 0 (le numéro de 'instruction spécialisée peut
étre précisé par le concepteur ou géré automatiquement par I'outil SOPCBuilder). La ma-
cro ALT_CI_HSWAP (A) est associée a une fonction intrinseque de GCC, qui permet de faire
le lien entre la macro et I'instruction spécialisée. L’utilisation se fait comme n’importe
quelle macro. La figure 1.9 illustre un petit exemple d’utilisation dans lequel la macro
ALT CI_HSWAP(A) est appelée a la ligne 8. La figure 1.10 montre le code assembleur généré
correspondant au code de la figure 1.9. Le code assembleur réalise le chargement du re-
gistre r2 avec la valeur 0x12345678 (un premier chargement de la partie haute 0x1234,
c.-a~-d. 4660 en décimal, réalisé par l'instruction movhi puis un ajout de la partie basse
0x5678, c.-a-d. 22136 en décimal, réalisé par l'instruction addi), puis 'appel de l'instruc-

tion spécialisée custom avec le numéro 0, le registre r2 est a la fois opérande de sortie
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et opérande d’entrée. Le registre zero est un registre qui vaut toujours zéro et sert ici a

combler le mot d’instruction puisqu’un seul opérande d’entrée est nécessaire a 1’opération.

#define ALT_CI.LHSWAP_N 0x00
#define ALT_CIHSWAP(A) __builtin_custom_ini (ALT_-CI.LHSWAP_N,(A))

F1G. 1.8 — Extrait du fichier d’entéte system.h pour la définition des macros des instruc-
tions spécialisées

#include ”system.h”

int main (void)

{

int a = 0x12345678;
int a_swap = 0;

a_swap = ALT CI.HSWAP(a);

return 0;

}

F1G. 1.9 — Appel de linstruction spécialisée dans le code source

movhi r2,4660
addi r2,r2,22136
custom 0,r2,r2,zero

FiG. 1.10 — Code assembleur généré correspondant au code de la figure 1.9

Ce court exemple permet de montrer avec quelle facilité le concepteur peut ajouter une
instruction spécialisée au processeur NIOSII, ol le processeur et sa suite d’outils associés
existent déja. Il reste cependant a la charge du concepteur la description de I’architecture

de l'instruction spécialisée et ’écriture du code applicatif qui exploite ces instructions.

1.2.2 Architecture des processeurs extensibles

Le processeur NI10SIT est un exemple de processeur extensible, mais il existe d’autres
solutions architecturales. Nous proposons une classification de ces ASIP a travers trois

criteres : le modele d’exécution, le couplage, et la technologie.

1.2.2.1 Modele d’exécution

Un processeur peut exploiter deux formes de parallélisme pour accélérer les traite-
ments : le parallélisme temporel, et le parallélisme spatial. Ces deux formes de parallélisme
sont illustrées par la figure 1.11.

Pour exécuter une instruction, un processeur effectue une série de taches : récupérer

I'instruction dans la mémoire et la charger dans le registre d’instruction, modifier la valeur




1.2 — Conception partielle d’ASIP 25

mul $18, $24, $25 mul $18,... | add $15,... | add $12,...
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F1G. 1.11 — Parallélisme spatial et temporel, exemple issu de [122]

du compteur ordinal (compteur d’instruction), déterminer le genre d’instruction venant
d’étre chargée, exécuter l'instruction, retourner a la premiere étape pour exécuter 1’ins-
truction suivante. Implémenter un chemin de donnée qui réalise toutes ces taches en un
cycle résulte en un chemin critique tres long qui contraint la vitesse d’horloge du proces-
seur. Le parallélisme temporel, connu sous le nom de technique du pipeline (pipelining),
consiste a casser le chemin critique en décomposant les instructions en de nombreuses sec-
tions élémentaires, chacune pouvant étre exécutée en parallele par un composant matériel
spécifique. L’architecture ICORE illustrée par la figure 1.3 est composée de quatre étages
de pipeline.

Le parallélisme spatial est ’exécution en parallele et au méme instant de plusieurs
instructions non dépendantes en données. L’exemple de la figure 1.11 met en exergue
I’exécution de deux additions et une multiplication au méme moment, puis de deux mul-
tiplications. C’est le parallélisme au niveaw instruction.

Un processeur peut suivre plusieurs modeles d’exécution que nous ne détaillons pas ici,
et un ASIP suit en général deux modeles d’exécution tres répandus : le modele d’exécution
RISC, et le modele VLIW.

Modele d’exécution RISC. Un processeur RISC (Reduced Instruction Set Compu-
ter) est un processeur possédant un jeu d’instructions réduit. Son mode d’exécution, aussi
appelé single-issue, est le mode d’exécution le plus simple. Il correspond au mode de fonc-
tionnement SISD (Single Instruction Single Data) selon la taxonomie définie par Flynn [76]
et est basé sur une architecture de Von Neumann. Dans ce mode d’exécution, une seule
instruction est exécutée a la fois. De nombreux ASIP suivent ce mode d’exécution :
Garp [175], Chimaera [212], OneChip [204], etc. L’exemple de la figure 1.11 illustre ce
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fonctionnement ou les instructions sont exécutées une par une, et se partagent 1'unique

unité fonctionnelle du processeur.

Modeéle d’exécution VLIW. Un processeur VLIW (Very Long Instruction Word) est
un processeur comprenant plusieurs slots d’exécution, c¢’est-a-dire plusieurs unités fonction-
nelles capables de s’exécuter en parallele. Un processeur VLIW est donc capable d’exécuter
en méme temps plusieurs instructions sur plusieurs données. Pour pouvoir encoder toutes
ses informations (instructions a exécuter et registres opérandes), le mot de l'instruction
doit étre tres long, d’ott le nom de processeur & mot d’instructions tres long (128 bits
par exemple au lieu de 32 bits pour un processeur RISC). Un processeur VLIW permet
d’exploiter le parallélisme au niveau instruction. C’est le compilateur qui a la charge de
détecter le parallélisme et de générer le code capable d’exploiter les unités fonctionnelles.
De nombreux processeurs DSP s’appuient sur ce type de modele d’exécution, comme par
exemple le TCI6487 de Texas Instruments [191]. Le nombre de slots d’exécution varie
selon I'architecture. Par exemple, le nombre de slots de Iarchitecture ADRES [151] est
paramétrable.

Dans [118], les auteurs présentent une architecture basée sur un processeur VLIW &
quatre PE (Processing Element), entierement mise en ceuvre dans un FPGA. Chaque PE
contient une UAL et un module qui peut accueillir des instructions spécialisées. L’archi-
tecture PADDI [213] présente également un modele d’exécution VLIW ou chaque slot

d’exécution est un nanoprocesseur.

1.2.2.2 Couplage

La spécialisation partielle consiste a ajouter un module qui met en ceuvre les instruc-
tions spécialisées. Ce module spécialisé peut étre intégré a différents endroits. Les approches
architecturales de l'intégration de la logique spécialisée different selon le degré de couplage
entre la logique spécialisée et le processeur a usage général. Nous distinguons trois degrés

de couplage, illustrés par la figure 1.12 :

1. Unités fonctionnelles — couplage fort
2. Co-processeurs — couplage lache

3. Unités de traitement attachées ou externes — couplage tres lache

Unités fonctionnelles. Dans ce cas de figure, la logique spécialisée est fortement couplée
au chemin de données du processeur, en parallele de 'UAL du processeur. Cette unité est
accessible a travers des instructions spécialisées du jeu d’instructions du processeur. Ces ar-
chitectures font partie de la classe DEMETER d’apreés la classification proposée par [172]. Un
des pionniers en la matiére est I'architecture PRISC [175, 174], qui combine un processeur
RISC avec des PFU (Programmable Functionnal Unit). Chaque PFU met en ceuvre une

fonction combinatoire & deux entrées et produit un résultat. L’architecture OneChip [204]
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Fi1c. 1.12 — Différents couplages de la logique spécialisée

a anticipé les capacités d’intégration des FPGA et associe un processeur MIPS & des PFU,
le tout mis en ceuvre dans un FPGA.

Un autre exemple est I'architecture Chimaera [100, 212], dans laquelle 1'unité fonc-
tionnelle reconfigurable travaille en parallele de PALU et possede un acces a des registres
fantomes (registres dupliqués, dans la partie reconfigurable, a partir d’un sous-ensemble
des registres du processeur). L’architecture Chimaera est placée sur un FPGA. Enfin, lar-
chitecture ConCISE [123] se base sur un processeur MIPS et utilise un CPLD (Complex
Programmable Logic Device) pour mettre en ceuvre les unités fonctionnelles reconfigu-

rables.

Co-processeurs. Dans le cas ou 'unité de traitement spécialisée est lachement couplée,
celle-ci est vue comme un co-processor. L’unité est couplée au processeur en parallele de
IPUAL mais possede un acces direct a la mémoire a travers un bus local ou bien & travers
le processeur par le biais de liens dédiés [27]. En général, les co-processeurs sont capables
d’effectuer des calculs sans communiquer constamment avec le processeur. Le processeur
et le co-processeur peuvent travailler simultanément. Il existe beaucoup d’exemples dans
la littérature qui s’appuient sur ce type de couplage.

Garp [101] est un exemple de ce type d’architecture utilisée pour accélérer des boucles
ou des sous-programmes. Cette architecture inteégre sur un méme substrat un processeur
MIPS-II et un co-processeur reconfigurable. Le processeur donne la main au co-processeur
pour réaliser la fonction appelée. Le co-processeur peut accéder a la mémoire globale et a
la mémoire du processeur. Le processeur est suspendu pendant la durée d’exécution des
traitements par le co-processeur.

L’architecture Molen [194, 81] est composée d'un GPP (General Purpose Processor) qui

controdle 'exécution et la (re)configuration d’un co-processor reconfigurable, le spécialisant
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pour des applications définies par le biais d’instructions spécialisées.

Un autre exemple est Spyder [112], basé sur une architecture de processeur de type
VLIW [75], ol un co-processeur et plusieurs unités de traitement peuvent s’exécuter en
parallele.

D’autres exemples sont REMARC [156], un co-processeur reconfigurable constitué
d’une unité qui controle 64 blocs logiques programmables ou MorphoSys [181] composé
d’un processeur MIPS et d’une unité de traitement reconfigurable munie d’une inter-
face mémoire tres performante, spécialement efficace pour la compression vidéo ou encore

NAPA [179)].

Unités de traitement attachées ou externes. L’unité de traitement peut étre comple-
tement détachée du processeur. L’unité est connectée au processeur via un bus d’intercon-
nexion, et peut méme se trouver sur une autre puce que le processeur. Ce type d’archi-
tecture sort du cadre de cette these. On peut tout de méme citer des exemples comme

Xputer [99], RAW [200], Splash [23], DECPerLe-1 [157].

Dans [148], le couplage du module spécialisé est défini en fonction de la caractéristique
de la boucle a accélérer. Si le corps de la boucle est relativement petit et qu’il ne contient
pas d’instructions de branchement, alors le module spécialisé est tres fortement couplé au
processeur. A I'inverse, si le corps de la boucle est complexe (beaucoup de branchements,

ou nombre d’instructions important), alors le module est couplé comme co-processeur.

1.2.2.3 Technologie

Les ASIP peuvent se présenter sur différents supports technologiques. Nous décrivons

les principales approches illustrées par des exemples académiques et industriels.

La technologie ASIC. Les processeurs sont cablés « en dur ». Les processeurs ASIC
suivent le processus standard de conception d’ASIC et peuvent étre facilement intégrés
dans des SoC. Ils présentent I’avantage d’une flexibilité au niveau processus de fabrication.
Une méme description de processeur peut aboutir & différents circuits selon les optimisa-
tions appliquées par I'outil de synthese : performance, énergie, surface. Plusieurs exemples
commerciaux existent dans ce domaine. Tensilica propose le processeur Xtensa [93]. La
société Virage Logic commercialise les processeurs ARC [199]. La figure 1.13 montre
I’exemple d’un processeur ARC 750 configurable et extensible. Le processeur de base est
un coeur de processeur ARC 700 32-bit (blocs blancs de la figure 1.13), et configurable par
I'ajout d’'une unité de gestion mémoire (MMU,Memory Management Unit), d’extensions

DSP, ou encore d’extensions spécialisées.

La technologie FPGA. Les processeurs dits « soft-core » sont des IP (Intellectual
Property) et sont mis en ceuvre dans un FPGA a partir de la logique programmable

existante. Chaque vendeur de FPGA propose son processeur soft-core. Altera propose le
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FiG. 1.13 — Exemple du processeur ARC 750D

processeur NIOSII largement présenté en exemple figure 1.5, et Xilinx met a disposition
le MicroBlaze [211]. Les soft-core permettent de faire du prototypage rapide. Le nombre
de soft-core n’est limité que par les capacités en ressources logiques du composant. Si le
composant est reconfigurable dynamiquement, alors le soft-core 'est aussi.

D’autres processeurs soft-core sont indépendants du fabricant. Dans [67], les auteurs
présentent le processeur CUSTARD, un processeur soft-core paramétrable mis en ceuvre
dans un FPGA. Le produit phare de la société Aeroflex Gaisler [13] est le modele de
processeur LEON, basé sur ’architecture d’un processeur SPARC V8. La figure 1.14 illustre
un processeur LEONA4. La configuration minimale, mise en évidence par les blocs de couleur
blanche, inclut un pipeline a sept étages, une file de registres & quatre ports, un cache
pour les instructions et un pour les données, une unité de gestion mémoire et un bus
d’interface de type AMBA AHB. Le processeur LEON4 est hautement configurable a
travers des modules spécialisés pour les multiplications, les divisions, les MAC, et les
opérations arithmétiques en virgule flottante. Les instructions spécialisées sont mises en
ceuvre dans un co-processeur.

Les soft-core sont en général moins performants que leurs équivalents ASIC, consom-
ment plus d’énergie et sont plus gourmands en surface. Ils peuvent étre 3 a 5 fois moins

rapides et jusqu’a 35 fois plus gros [50, 128].

Les processeurs « en dur » associés a de la logique reconfigurable. Ce type
d’architecture propose un coeur de processeur « cablé » et de la logique reconfigurable
(statiquement ou dynamiquement). Ces processeurs s’appuient sur une technologie hybride
et associent la performance des coeurs de processeurs cablés avec la flexibilité de la logique
reconfigurable. C’est le cas du processeur S6000 de Stretch [185] présenté en introduction

de ce document (figure 6). Les fabricants de FPGA proposent également ce genre de
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Fi1G. 1.14 — Processeur LEON4

ASIP configurable | reconfigurable | extensible | mode | couplage | technologie
Xtensa LX3 [190] v v VLIW fort dur
ARCT50 [199] v v RISC fort dur
S6000 [185] v v v VLIW lache hybride
N10sII [17] v v v RISC fort soft
MicroBlaze [211] v v v RISC lache soft
Leon [13] v v v RISC lache soft
Garp [101] v v v RISC lache soft

TaB. 1.1 — Tableau récapitulatif des ASIP

produit. Xilinx a intégré un PowerPC 405 dans sa famille de FPGA Virtex, et Altera
produit Excalibur, qui intégre un processeur ARM922T.

1.2.2.4 Classification

Le tableau 1.1 résume quelques exemples de processeurs ASIP et leurs caractéristiques.
Un ASIP est dit configurable si un des composants du cceur de processeur est configu-
rable (file de registres, unité fonctionnelle, etc.). Un ASIP est extensible si il est possible
d’étendre son jeu d’instructions par ’ajout d’instructions spécialisées. Dans notre contexte,
un ASIP est reconfigurable si il s’appuie sur une architecture reconfigurable pour mettre en
ceuvre son coeur de processeur ou son extension. Le tableau 1.1 précise le mode d’exécution
de 'ASIP : RISC ou VLIW. Le couplage du module spécialisé avec le cceur du proces-
seur est fort lorsque le module est une unité fonctionnelle du processeur et lache pour un
co-processeur. La technologie utilisée pour mettre en ceuvre le processeur peut étre dur
lorsque le processeur est cablé, soft pour la logique reconfigurable (FPGA), et hybride

lorsque les deux sont mélangées.
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1.2.3 Méthodologie

L’exemple de I'extension du jeu d’instructions du processeur N10SII a mis en évidence
les étapes manuelles réalisées par le concepteur (description de I’architecture de I'instruc-
tion et adaptation du code applicatif). Pour des applications complexes, ce processus est
fastidieux et sujet & erreur. C’est pourquoi il est important de disposer d’une méthodologie
pour détecter automatiquement les portions de code a déporter en matériel, et des outils
pour la génération automatique de 'architecture des instructions spécialisées et du code

applicatif qui exploite ces instructions.

1.2.3.1 Granularité

La spécialisation peut avoir lieu & différents niveaux de granularité?. Nous distinguons
deux niveaux : grain fin et gros grain. La spécialisation a grain fin opeére au niveau ins-
truction et met en ceuvre matériellement un petit ensemble d’opérations [25, 28, 55]. La
spécialisation & gros grain opéere au niveau boucle ou procédure, et déporte une boucle ou
une procédure entiere sur du matériel dédié [31, 90, 101, 174, 203]. Le compilateur C2H
d’Altera [17] et 'outil Cascade de CriticalBlue [65] comptent parmi les outils commerciaux
qui proposent une solution automatisée de synthese de co-processeur a partir d’une fonc-
tion écrite en langage C. La communication entre le processeur et le co-processeur ne fait
pas appel au mécanisme d’extension de jeu d’instructions.

Chacune de ces granularités présente des avantages et des inconvénients. Si la spéciali-
sation a gros grain permet d’obtenir d’importantes accélérations, sa flexibilité est limitée.
En effet, il est peu probable que plusieurs applications possedent exactement le méme
cceur de boucle ou la méme procédure. A I'inverse, plus la spécialisation est fine et plus la
probabilité de trouver une méme suite d’opérations, dans un ensemble d’algorithmes, est
grande. Par exemple, 'opération MAC (Multiply-ACcumulate) est trés présente dans les

applications du traitement du signal.

1.2.3.2 Automatisation

La figure 1.15 illustre une méthodologie générique appliquée lors d’un processus clas-
sique d’extension de jeux d’instructions. Cette méthodologie se distingue de la méthodologie
de conception compléte au niveau de I'étape de génération du jeu d’instructions. L’exten-
sion d’un jeu d’instructions consiste a générer un ensemble d’instructions spécialisées candi-
dates, puis a sélectionner un sous-ensemble de ces instructions. Comme pour la conception
complete, le processus peut étre itératif, et le jeu d’instructions est progressivement enrichi
de nouvelles instructions. Lorsque le processus n’est pas itératif, il s’agit de générer, en une
seule passe, la meilleure architecture possible avec les contraintes de conception appliquées
en entrée.

Dans [136], un flot de conception semi-automatisé est présenté, ot 'identification d’ins-

tructions spécialisées est intentionnellement réalisée a travers un processus interactif avec

23 ne pas confondre avec la granularité d’une architecture, méme si les deux sont intimement liées
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Fia. 1.15 — Méthodologie d’extension de jeu d’instructions

le concepteur.

Dans [218], le flot de conception est itératif. L’ASIP subit une premiere passe de
génération d’extensions de jeu d’instructions. Il est ensuite généré et simulé. Si les per-
formances sont atteintes, alors le processus est terminé; sinon, une nouvelle passe de

génération d’extensions est lancée.

1.2.4 Compilation

La compilation d’une application pour un processeur se déroule généralement en trois
étapes [50] :

1. le front-end, il transforme le code source en une représentation intermédiaire ;
2. le middle-end, en charge des transformations de code et optimisations en tout genre;

3. le back-end, effectue I'allocation de registres, I'ordonnancement de I'application, et

la sélection de code.

Il est important de noter que les deux premieres étapes sont indépendantes de l’ar-
chitecture, c’est tout l'intérét de 'utilisation de représentations intermédiaires. Seul le
back-end doit disposer d’informations relatives a I’architecture.

Il existe deux manieres de générer le code objet pour un processeur : soit par le biais
d’un compilateur dédié, soit par un compilateur multi-cibles ou reciblable (retargetable

compiler) [134].
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Fi1c. 1.17 — Compilateur spécifique

1.2.4.1 Compilateur dédié

Une premiere approche consiste a générer un compilateur propre a chaque proces-
seur [137]. A partir du modele d’architecture et de Parchitecture du jeu d’instructions, un
compilateur spécifique est généré (figure 1.17). Ce compilateur spécifique permet ensuite
de générer le code objet correspondant a I’application. Cette approche est utilisée lors de
la conception complete et illustrée dans la premiere partie du chapitre a travers I’exemple

du langage LISA.

1.2.4.2 Compilateur reciblable

Les deux premieres étapes du travail du compilateur (traduction de l’application dans
une représentation intermédiaire, transformations et optimisations) sont indépendantes de
I’architecture. Seule la partie back-end est dépendante de I'architecture. Un compilateur
multi-cibles (retargetable compiler) [138] capitalise ces étapes communes et possede plu-
sieurs back-ends pour étre capable de générer du code pour plusieurs cibles. Pour cela, le
compilateur s’appuie sur le modele d’architecture et I'architecture du jeu d’instructions
pour générer du code correspondant a l'application. La figure 1.16 illustre ce compilateur.
L’exemple par excellence est le compilateur GCC (GNU Compiler Collection) [88], qui est
capable de générer du code pour de nombreux processeurs, a partir de plusieurs langages
de haut niveau. Un autre exemple est le compilateur CHESS [147] qui permet de générer

du code pour des processeurs DSP.

1.2.4.3 Représentations intermédiaires

Les compilateurs s’appuient sur des représentations intermédiaires, indépendantes de
I’architecture, sous forme de graphes pour appliquer les différentes transformations. Il
est assez commun de représenter une application sous forme de graphe, ou les nceuds
représentent les opérations et les liens les dépendances de données et de controle. Il existe
plusieurs types de représentations, nous proposons de les illustrer par le code de la fi-

gure 1.18.



34 Conception d’ASIP : méthodologies et outils

int foo(int a, int b) {
int result;

if (a > 0){

result = a + b;
} else {

result = b — a;
}

return result;

FiG. 1.18 — Fonction C quelconque

CDFG. Le Control Data Flow Graph, graphe flot de donnée et de controle, est la
représentation traditionnelle qui représente de maniere explicite les dépendances de données
et les dépendances de contrdle [79]. Un CDFG est un CFG (Control Flow graph), un graphe
flot de controle, ou les liens représentent les dépendances de controle et les nocuds sont
des blocs de base de I'application. Un bloc de base est un flot de données, un ensemble
d’instructions qui traitent des données, jamais interrompu par une instruction de controle.
Le flot de controle entre a la premiere instruction et sort a la derniere.

La figure 1.19 illustre le CDFG représentant le code de la figure 1.18. Le flot de données
d’un bloc de base peut étre des DFT (Data-Flow Tree) ou bien un DAG (Directed Acyclic
Graph).

BO(a,b)
B2
- - - -"-"-"=/-"-"~T-" """ -------=-- 1
Bl(result)
B9

jmp LO bfalse gt(a, #0)

1
1
1
1
1
: B4
1
1
1
1
1

B10

]

Fiac. 1.19 — CDFG du code de la figure 1.18
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DFT. Le Data-Flow Tree est un arbre flot de données. La représentation sous forme
d’arbre est la plus élémentaire, ou chaque nocud est une opération, et les fils sont les
opérandes. La représentation sous forme d’arbre est limitée dans le cas ou une méme
donnée est utilisée par plusieurs opérations. L’expression est alors découpée en plusieurs
arbres, ol un arbre produit la donnée, et les autres arbres utilisent cette donnée en entrée.
La figure 1.20 illustre les deux arbres flots de données correspondant aux blocs B6 et B8
du CDFG de la figure 1.19.

SET SET

result ADD result SUB

Fi1Gg. 1.20 — DFT du code de la figure 1.18

DAG. Le Directed Acyclic Graph, graphe acyclique dirigé, est un graphe flot de donnée
uniquement [16]. Contrairement aux arbres, le DAG permet de regrouper au sein de la
méme représentation ’ensemble de ’expression, faisant ainsi apparaitre le parallélisme au
niveau instructions. La figure 1.21 montre les deux graphes flot de données de I’exemple.
Les nceuds avec des points d’interrogation ? symbolisent les entrées, et les points d’excla-

mation ! symbolisent les sorties.

F1a. 1.21 — DAG du code de la figure 1.18

HCDG. Le Hierarchical Conditionnal Dependency Graph, ou GHDC (Graphe Hiérarchisé
aux Dépendances Conditionnées), est un graphe hiérarchique qui permet de condenser au
sein d’une méme représentation le flot de données et le flot de controle [127]. La figure 1.22

montre le HCDG représentant le code de la figure 1.18. Dans cette représentation, chaque
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nceud est controlé par une horloge. Les horloges sont un type spécial de nceuds et cor-
respondent & des conditions booléennes qui gardent ’exécution des opérations et les af-
fectations aux valeurs. Une garde est une horloge, qui vaut vrai si elle est activée et faux
sinon. Les gardes sont représentées par les formes en rectangle dans la figure 1.22. La garde
root est la racine, la garde principale dont toutes les gardes dépendent, et vaut toujours
vrai. La valeur d’une garde est calculée d’apres sa propre dépendance de controle et sa
dépendance de données. Ainsi, sur 'exemple de la figure 1.22, la garde H1 vaut vrai si sa
garde vaut vrai (en l'occurrence, root vaut toujours vrai) et si a > 0. Les liens représentent
les dépendances entre les nceuds. On peut en distinguer deux types : les dépendances de
controdle (en rouge sur la figure), et les dépendances de données (en bleu sur la figure).
Grace a cette représentation HCDG, il est possible de connaitre les gardes mutuellement
exclusives, c’est-a-dire des gardes qui ont forcément des valeurs opposées. Dans I'exemple
de la figure 1.22, si HI vaut vrai, alors H2 vaut faux, et vice versa. Les gardes HI et H2

sont mutuellement exclusives.

Fic. 1.22 — HCDG du code de la figure 1.18

1.3 Synthese

La conception d’ASIP nécessite la construction de I’architecture du processeur et des
outils pour le rendre exploitable. Nous avons présenté deux approches différentes pour la
conception d’ASIP. La premiere approche, appelée conception complete, se base sur des

langages de description d’architecture pour la génération simultanée de l’architecture et
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des outils. La deuxieme approche, appelée conception partielle, consiste a considérer un
processeur existant avec sa suite d’outils, et a le spécialiser a travers I’ajout d’instructions
spécialisées.

La conception compléte de processeur propose de générer un ASIP et sa suite d’ou-
tils associés a partir d’un modele du processeur. Cette technique permet de garantir la
cohérence entre ’architecture et les outils. Cependant, le concepteur doit décrire une bonne
partie du processeur manuellement. En particulier, il n’est pas possible de fusionner auto-
matiquement des opérations pour créer une unité fonctionnelle.

La conception partielle de processeur permet de s’affranchir de nombreuses difficultés.
L’approche permet de bénéficier des vérifications et optimisations apportées au processeur
de base, et de profiter de la suite d’outils associés. La spécialisation d’un processeur existant
est réalisée a travers le processus d’extension de jeu d’instructions.

Dans cette these, nous cherchons a tirer partie des outils et des processeurs existants

et générons automatiquement des extensions de jeux d’instructions de processeurs.
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L’extension de jeu d’instructions

‘extension d’un jeu d’instructions par le biais d’instructions spécialisées est deve-

nue une technique courante pour réduire le temps d’exécution d’une application.
Identifier les portions de code de calcul intensif et les mettre en ceuvre sous forme de
matériel dédié permet d’obtenir des gains significatifs en termes de performance. Outre un
temps d’exécution réduit, un autre avantage est la réduction de la taille du code applicatif,
car plusieurs instructions sont condensées au sein d’une seule, de maniere similaire aux
fonctions. Ce qui entraine le troisieme avantage : une baisse de la consommation d’énergie.
Les instructions a exécuter sont moins nombreuses, ce qui conduit & une baisse d’activité

(chargement, décodage, etc.) et résulte en une consommation d’énergie plus faible [20].

L’extension de jeu d’instructions suscite beaucoup d’intérét et amene a se poser plu-
sieurs questions. Comment peut-on étendre le jeu d’instructions d’un processeur 7 Quelles
nouvelles instructions 7 Comment exploiter ces nouvelles instructions 7 Comment générer
I’architecture qui met en ceuvre ces instructions 7 Ce sujet a déja fait ’'objet de nombreuses

études [82] et nous allons voir comment la littérature répond & ces questions.

Le probleme de I'extension de jeu d’instructions est un probleme de partitionnement
matériel /logiciel au niveau instruction puisqu’il s’agit de déterminer quelle instruction
sera exécutée par le processeur et quel groupe d’instructions fera ’objet d’une instruction
spécialisée. Si on considere que le partitionnement au niveau tache est a gros grain, et au
niveau fonctionnel a grain fin, alors le partitionnement au niveau instruction est a grain

trés fin.

Ce chapitre présente une vue d’ensemble du probleme de ’extension de jeu d’instruc-
tions. Tout d’abord, la premiere section décrit les problemes a résoudre. Ensuite, la section
2 présente les techniques applicables a la conception d’un jeu d’instructions étendu. Puis

la section 3 décrit les techniques mises en ceuvre pour résoudre ces probléemes.

39
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2.1 Quels sont les problemes a résoudre ?

L’extension de jeu d’instructions est un sujet bien spécifique qui s’appuie sur des
concepts et techniques de domaines divers : architecture des processeurs, techniques de
compilation, complexité algorithmique, théorie des graphes. En particulier 'utilisation de
la théorie des graphes est I'approche dominante car elle fournit le cadre analytique idéal.
Il est en effet assez classique de représenter une application sous forme de graphe, ou les
nceuds représentent les opérations et les liens les dépendances de données et de controle.
Une instruction complexe, qui regroupe plusieurs opérations, correspond a un sous-graphe.

Le processus d’extension de jeu d’instructions consiste en deux étapes majeures :
(1) génération d’instructions, et (2) sélection d’instructions. Ce processus s’appuie sur
le concept de motif, ou pattern. Un motif représente un ensemble d’opérations candidates
a une implémentation matérielle par le biais d’instructions spécialisées. Une occurrence,
ou match, est une instance de motif dans un graphe d’application donné. La figure 2.1

montre un motif et une occurrence de ce motif dans un graphe d’application.

(a) motif constitué de (b) occurrence du motif dans un graphe
deux opérations

Fia. 2.1 — Exemple de motif et son occurrence

2.1.1 Motifs générés vs motifs prédéfinis

Un motif est un groupe d’opérations élémentaires. L opération MAC (Multiply-Accu-
mulate), trés présente dans les applications du traitement du signal est un exemple typique
de motif.

Les techniques de spécialisation de processeur s’appuient sur deux approches différentes :
soit il existe une bibliotheque de motifs prédéfinis (comme par exemple le MAC), soit cette
bibliotheque est générée a partir de 'application cible.

Dans le cas ou une bibliothéque de motifs est utilisée, le processus se résume a I’étape de
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sélection d’instructions. Il faut alors analyser ’application pour trouver quelles instructions
de la bibliotheque sont nécessaires, c’est-a-dire trouver les occurrences des motifs dans
le graphe d’application. C’est le probleme de lisomorphisme de sous-graphes. Plusieurs
approches s’appuient sur ’existence d’une bibliotheque de motifs [57, 173, 142].

Cependant, afin de disposer d’instructions vraiment adaptées & l'application cible et
gagner en performance, la plupart des approches construisent la bibliotheque en générant
les instructions candidates [29, 44, 48, 86, 167, 217, 219].

Dans le cadre de nos travaux, c’est ’approche qui est retenue.

2.1.2 Génération d’instructions

La génération d’instructions, I’identification d’instructions, ou la découverte d’instruc-
tions désignent le méme processus : la détermination des sous-graphes, a partir d’un graphe
d’application cible, candidats potentiels & une mise en ceuvre en matériel. Elle constitue la
premiere étape du processus d’extension de jeu d’instructions. Pour des raisons liées a la
prise en compte de ’architecture et de la technologie, cette étape est souvent sujette a des
contraintes. Les contraintes les plus courantes concernent le nombre d’entrées et de sorties
des motifs, la surface, et la consommation d’énergie. De plus, certaines instructions de
I’application ne sont pas appropriées a une mise en ceuvre matérielle. Par exemple, les ins-
tructions de controle sont en général exclues. Ces noeuds indésirables sont appelés neuds
interdits. De la méme fagon, de nombreux travaux excluent les instructions de chargement
et de rangement (load,store) [30, 57, 186, 166].

2.1.2.1 Complexité de ’exploration

L’application étant représentée sous forme de graphe, la génération d’instructions s’ap-
parente au probleme de génération de sous-graphes ou motifs, ou chaque sous-graphe est
un candidat. Dans le cas général, chaque nceud du graphe peut faire partie ou non d’un
candidat, ce qui entraine un nombre de combinaisons en O(2"), o n est le nombre de
nceuds du graphe.

L’énumération exhaustive de tous les sous-graphes est en temps exponentiel, et n’est
donc pas applicable pour des exemples réalistes. Cette complexité rend le probleme in-
traitable. Beaucoup de techniques ont été proposées pour résoudre ce probleme, elles sont
détaillées dans la section 2.3. Nous verrons qu’en imposant des contraintes sur les motifs,
I’espace de recherche peut étre grandement réduit. Une des premieres contraintes est la

contrainte de connexité : un motif peut étre connexe ou non-connexe.

2.1.2.2 Motif connexe vs non-connexe

Un motif connexe est un motif tel que pour toute paire de noeuds, il existe un chemin
entre les deux nceuds. Un motif non-connexe est un motif qui ne satisfait pas cette condi-
tion. Les motifs non-connexes font apparaitre plus de parallélisme au niveau instructions,

donc potentiellement de meilleurs gains. Malgré les possibilités de meilleures accélérations,
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la plupart des auteurs se limitent & la génération de motifs connexes [25, 57, 62]. La fi-

gure 2.2 illustre deux motifs, le premier est connexe 2.2(a), et le second non-connexe 2.2(b).

(a) motif connexe (b) motif non-connexe

F1G. 2.2 — Motif connexe et non-connexe

Dans [37], les auteurs ont observé que certains motifs générés par ’algorithme op-
timal proposé dans [30] sont des sous-graphes indépendants. Les auteurs en concluent
qu'un algorithme d’identification d’instructions ne doit pas se limiter & identifier les sous-
graphes connexes seulement. Plusieurs travaux traitent de la génération de motifs non-
connexes [216, 217, 169, 84].

2.1.2.3 Convexité et instruction ordonnangable

Lorsqu’un ensemble d’opérations sont regroupées pour ne former qu’une instruction
spécialisée exécutée en matériel, I'instruction doit étre exécutable. Pour cela, il faut que
toutes les données en entrée soient disponibles au lancement de I'instruction, et que toutes

les sorties soient produites a la fin de ’exécution.

Formellement parlant, une occurrence (une instance d’un motif) est dite non-convexe
lorsqu’il existe un chemin entre deux nceuds de 'occurrence qui passe par un nceud n’ap-
partenant pas & cette occurrence. La figure 2.3(a) montre l'exemple d’un motif, et la
figure 2.3(c) une occurrence non-convexe de ce motif : il existe un chemin entre le noeud

n2 et le nceud nd qui passe par le nceud n4.

La convexité permet de garantir un ordonnancement possible de I'instruction qui met
en ceuvre un motif. La convexité s’appuie sur la notion de contexte. En effet, un motif seul
est toujours convexe, c’est ’occurrence du motif, & savoir son instance, c’est-a-dire la ou il
apparailt dans le graphe d’application, qui est non-convexe. Un motif est construit a partir
d’une de ses occurrences, I'occurrence mere ou template. 1l est donc possible de générer
seulement les motifs dont ’occurrence mere est convexe et par raccourci, ceci est désigné
comme étant la génération de motifs convexes. Dans la littérature, de nombreux travaux

traitent de la génération de motifs convexes [30, 29, 43, 217].
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(a) motif (b) occurrence convexe du (¢c) occurrence non-convexe
motif du motif

F1G. 2.3 — Motif : occurrence convexe et non-convexe

2.1.2.4 Instructions a sortie unique vs sortie multiple

Selon I’architecture ciblée, des limitations quant au nombre maximum d’entrées et de
sorties peuvent étre imposées sur les instructions a générer. Les principales raisons de ces
limitations proviennent de ’encodage d’instruction, ou du nombre de ports en lecture et
en écriture de la file de registres. Les instructions a générer sont essentiellement de deux
types, selon leur nombre de sorties : Multiple Input Single Output (MISO) et Multiple
Input Multiple Output (MIMO).

MISO. Une instruction & entrée multiple sortie unique (Multiple Input Single Output)
est adaptée a des architectures simples qui ne possedent qu’un port d’écriture. Les conflits
d’écriture sont alors évités [168]. La notion de MISO est introduite dans [16], o un MISO
de taille maximum est appelé MaxMISO. Aucun MaxMISO ne peut étre contenu dans un
autre MISO.

La figure 2.4 montre un graphe d’application et ses différents sous-graphes a sortie
unique (MISO). Les boites en trait plein mettent en évidence les MaxMISO.

La génération de MISO et de MaxMISO se différencie au niveau de la complexité du
probleme. Comme mentionné auparavant, dans un cas général, chaque nceud du graphe
peut étre inclus ou exclu d’une instruction candidate, ce qui conduit & un nombre exponen-
tiel de candidats. Une des propriétés intéressantes des MaxMISO est que l'intersection des
MaxMISO est vide. Si I’énumération des MISO est similaire au probleme de I’énumération

de sous-graphes, I’énumération des MaxMISO est de complexité linéaire [81].

MIMO. Les instructions a entrée multiple et sortie multiple (Multiple Input Multiple
Output) permettent d’améliorer les performances de fagon significative par rapport aux

instructions & sortie unique, comme expliqué dans [20, Chap.7]. Il existe un nombre expo-
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In5

n2

Out1 Out2

Fig. 2.4 — MISO d’un graphe d’application, exemple issu de [81]. Les boites en trait
pointillé mettent en évidence les sous-graphes a sortie unique (MISO), les boites en trait
plein les MaxMISO.

nentiel d’instructions MIMO. Beaucoup d’approches proposées dans la littérature tentent
de résoudre le probleme de fagon optimale, ou bien par des heuristiques. Toutes les tech-

niques sont décrites de facon détaillée dans la section 2.3.

La génération de motifs (c.-a-d. génération d’instructions) est une étape cruciale du
processus d’extension de jeu d’instructions. La qualité des motifs générés va grandement
influer sur la qualité du jeu d’instructions étendu. Un motif peut étre connexe ou non-
connexe, & sortie unique ou sortie multiple, et chaque instance de ce motif (occurrence dans
un graphe cible) doit étre convexe pour assurer un ordonnancement possible du graphe
cible. Mais un motif est aussi sujet a d’autres contraintes, notamment architecturales et

technologiques. Ces contraintes permettent de réduire énormément I’espace des solutions.

2.1.3 Limites architecturales et technologiques

Les limites architecturales et technologiques présentées concernent le nombre d’entrées,

le nombre de sorties, la surface, le chemin critique, et la consommation d’énergie.

2.1.3.1 Nombre d’entrées

La limitation sur le nombre d’entrées est une conséquence des contraintes d’encodage
de l'instruction mais aussi du nombre de ports en lecture disponibles. Dans le cas général,
une instruction du processeur dispose de deux opérandes d’entrée.

Une solution qui vient immédiatement a l’esprit est d’augmenter le nombre de ports en
lecture. Le probleme est que les temps d’acces sont plus élevés et la consommation d’énergie

augmente cubiquement avec le nombre de ports [177]. Une autre solution, mise en ceuvre
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dans Chimaera [212], est la réplication de la file de registres. Le principal inconvénient est
qu’il en résulte un important gaspillage de ressource et d’énergie.

La solution proposée dans [117] est d’exploiter le forwarding pour ajouter des opérandes
en entrée et disposer de deux entrées en plus. Le data forwarding, transfert de données,
encore appelé register bypassing (contournement de registre), est une technique qui permet
de réduire les incohérences de données dans les pipelines de processeurs. Selon la profondeur
du pipeline, une donnée produite par I'étage d’exécution nécessite plusieurs cycles avant
d’étre disponible dans la file de registres. Le data forwarding consiste a ajouter un chemin
de données direct en entrée de 1’étage d’exécution pour pouvoir utiliser une donnée sans
attendre son écriture dans la file de registres.

La solution décrite dans [61] est d’introduire des registres fantomes (shadow registers).
Le nombre de registres fantomes est généralement faible (3 au maximum) ce qui permet de
disposer de seulement 3 entrées en plus. Pozzi [170] exploite le pipelining pour améliorer
la bande passante des données. Mais ’algorithme proposé a une telle complexité qu’il ne
passe pas & 1’échelle. Des améliorations de cette technique sont apportées dans [196, 198].

Une solution architecturale proposée par Xilinx pour son Microblaze est 'utilisation
de liens de données dédiés. La logique spécialisée n’est pas autorisée a accéder directement
a la file de registres. Une interface spéciale appelée LocalLink est fournie pour permettre
un acces rapide entre le Microblaze et la logique spécialisée.

Dans [166], les auteurs réalisent un timeshapping of patterns qui consiste a ajouter le
nombre de cycles de transfert de données nécessaires en fonction du nombre de registres

disponibles.

2.1.3.2 Nombre de sorties

Pour des raisons similaires a celles évoquées pour le nombre d’entrées, le nombre de
sorties est limité : taille de I’encodage de I’'instruction, nombre de ports en écriture. Dans
le cas général, une instruction du processeur dispose d’un seul opérande de sortie.

Il n’existe malheureusement pas beaucoup de solutions architecturales pour traiter ce
probléeme. Seules les techniques de pipelining [170] et de timeshapping [166] sont appli-

cables.

2.1.3.3 Surface

Pour chaque instruction spécialisée, il y a un surcolit en matériel associé. Ce surcotit
peut étre pris en compte des 'étape de génération d’instructions. Afin de connaitre ou
de déduire le colit matériel total d’une instruction spécialisée, il est nécessaire de dispo-
ser d’estimations précises sur le cott matériel d’'une ou d’un ensemble d’opérations. Une
approche simple est de récupérer les résultats de la syntheése logique pour connaitre le
colit en surface [85, 218]. Des méthodes pour une estimation rapide du cofit en surface des
instructions spécialisées sont présentées dans [131, 69].

La prise en compte de la surface est généralement considérée lors de ’étape de sélection
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d’instructions, quand il s’agit de minimiser le temps d’exécution sous contrainte matériel-
le [81].

2.1.3.4 Chemin critique

Dans le cas d’une extension fortement couplée au chemin de données du processeur, le
chemin critique d’une instruction spécialisée devient extrémement important. En effet, le
chemin critique définit la fréquence d’horloge de toute I’architecture. Abaisser la fréquence
d’horloge globale du processeur pour qu’elle corresponde au chemin critique d’une instruc-
tion spécialisée conduirait a des résultats désastreux. Pénaliser tout un ensemble irait a
contresens de 'objectif visé. L’instruction spécialisée doit donc s’adapter a la fréquence
d’horloge du processeur (et non U'inverse!). Le gain apporté par une instruction spécialisée
qui s’exécute en un cycle étant limitée, plusieurs techniques peuvent étre mises en place
pour 'exécution d’instructions multi-cycles : pipeline, horloges multiples.

A notre connaissance, seule la technique basée sur la programmation linéaire proposée
dans [27] prend en compte le chemin critique pendant la génération d’instructions. Nous
verrons au chapitre 3 comment nous avons intégré cette contrainte dans notre génération

d’instructions.

2.1.3.5 Puissance et consommation d’énergie

La prise en compte de la consommation d’énergie est similaire a celle du cotlit en surface.
Les outils de génération et de sélection d’instructions ont besoin d’estimations précises de
la consommation. Malgré les nombreux efforts apportés dans ce domaine ces dernieres
années, les outils de syntheése ne sont pas capables de donner des résultats aussi précis
pour la consommation d’énergie que pour le coiit matériel d’une instruction.

Il existe beaucoup d’études qui montrent de maniere empirique que déporter en matériel
une partie de 'application permet de réduire de fagon globale la consommation d’énergie [36,
54, 72]. Quelques études qui visent ’extension de jeu d’instructions dans le but de réduire

de fagon optimale la consommation d’énergie existent [40].

2.1.4 Sélection d’instructions

La sélection d’instructions est une étape majeure de la spécialisation de processeur.
Cette étape consiste a conserver parmi un ensemble d’instructions candidates (générées ou
non), celles qui optimisent une fonction de cotit pour une application donnée. Dans le cadre
de I'extension de jeu d’instructions, certaines instructions font partie du jeu d’instructions
de base du processeur, d’autres sont candidates & une mise en ceuvre matérielle dans
I’extension. Dans ce contexte, la sélection d’instructions devient un probleme de partition-
nement logiciel/matériel au niveau instruction. Les applications et les instructions étant
représentées sous forme de graphe, la sélection d’instructions s’apparente au probleme de

la couverture de sommets qui est NP-complet [64].
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La fonction de cotlit a optimiser differe selon ’objectif : minimisation du nombre de
motifs utilisés ou du nombre d’occurrences [56], minimisation du nombre de nceuds non-
couverts [141], minimisation de la longueur du chemin critique [145], minimisation du
chemin critique par nombre d’occurrences de certains motifs [48, 173], partage de res-
sources [109, 159], par occurrence de nceuds spécifiques [121, 186], réutilisation de res-

sources par similarité des motifs [90], minimisation du temps d’exécution [62, 85].

2.1.5 Isomorphisme de graphes et de sous-graphes

Lorsqu’une nouvelle instruction spécialisée est générée, il convient de savoir si cette
instruction fait déja partie de la bibliothéque. Pour cela, nous utilisons 1’isomorphisme de
graphes. Nous avons aussi besoin de savoir ou cette instruction apparait dans le graphe
d’application. Pour cela, nous utilisons I'isomorphisme de sous-graphes.

Certains algorithmes sont capables de résoudre seulement le probleme d’isomorphisme
de graphes, d’autres seulement le probleme d’isomorphisme de sous-graphes. Des outils

capables de résoudre les deux problémes existent aussi.

2.1.5.1 Isomorphisme de graphes

De maniere générale, le probleme de 'isomorphisme de deux graphes consiste a prouver
que les deux graphes sont isomorphes, c¢’est-a-dire qu’ils sont identiques [183]. Dans notre
cas, il s’agit de déterminer si oui ou non, deux graphes donnés possedent le méme nombre
de nceuds, le méme nombre de liens, la méme structure, tout en vérifiant les étiquettes
des noeuds et des liens. C’est un isomorphisme de graphes particulier ou les étiquettes des
neceuds doit également correspondre. Par la suite, nous utiliserons le terme d’isomorphisme
de graphes pour désigner I’isomorphisme de graphes ou les étiquettes sont équivalentes.

L’exemple de la figure 2.5 illustre deux graphes isomorphes.

Fic. 2.5 — Exemple de deux graphes isomorphes

La complexité théorique de I'isomorphisme de graphes n’est pas parfaitement déter-

minée [183]. Il n’en reste pas moins un probleme NP-difficile. The Nauty package [149]
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permet de résoudre le probleme d’isomorphisme de graphes. Une contrainte globale pour
I'isomorphisme de graphes est introduite dans [184] pour une résolution du probléme par

la programmation par contraintes.

2.1.5.2 Isomorphisme de sous-graphes

L’isomorphisme de sous-graphes consiste a trouver si un graphe sujet apparait dans
un graphe cible, autrement dit, si le graphe sujet est un sous-graphe du graphe cible. Soit
le graphe sujet de la figure 2.6(a), et le graphe cible de la figure 2.6(b), la figure 2.6(c)
montre la correspondance entre le graphe sujet et un sous-graphe du graphe cible. Dans le
contexte de I'extension de jeu d’instructions, le graphe sujet est un motif, le graphe cible
est le graphe d’application. La figure 2.6(c) montre une occurrence du motif, c’est-a-dire

une instance du motif, dans le graphe d’application.

(a) Graphe sujet (b) Graphe cible (c) Isomorphisme de sous-
graphe

Fia. 2.6 — Hlustration de I'isomorphisme de sous-graphes

Si la complexité de I'isomorphisme de graphes n’est pas connu, en revanche, l'iso-
morphisme de sous-graphes est un probleme NP-complet [87]. Ullman a été le premier a
proposer un algorithme pour résoudre le probleme d’isomorphisme de sous-graphes [192].
Puis Larossa et Valiente [132] ont étudié le probléme et des méthodes pour le résoudre par

la programmation par contraintes.

2.1.5.3 Isomorphisme de graphes et de sous-graphes

Il existe des outils capables de résoudre les deux probléemes d’isomorphisme de graphes
et de sous-graphes. L’algorithme VF2 est présenté dans [162]. L’algorithme est décrit par
le moyen de State Space Representation (SSR). Dans chaque état, une solution de corres-
pondance partielle est maintenue et seuls les états cohérents sont conservés. Ces états sont
générés en utilisant des régles de faisabilité qui suppriment des paires de noeuds qui ne
peuvent pas étre isomorphes.

L’isomorphisme de graphes et de sous-graphes peut étre résolu par la programmation
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par contraintes. JaCoP (Java Constraint Programming solver) [114] est un solveur de
contraintes écrit en Java. Ce solveur possede une contrainte GraphMatch spécialement
congue pour l'isomorphisme de graphes et de sous-graphes. Bien que la version 2 soit libre
d’acces, une version 2 étendue, possédant les possibilités d’isomorphisme de (sous-)graphes,
est protégée. Dans le cadre de nos travaux, nous avons le privilege de pouvoir utiliser ces

contraintes sur I'isomorphisme de (sous-)graphes.

L’isomorphisme de graphes et de sous-graphes permet de vérifier si deux graphes sont
structurellement équivalents. Il peut donc arriver que deux motifs fonctionnellement équi-
valents soient considérés comme différents. Dans [26], les auteurs présentent une méthode
qui permet de vérifier si deux motifs sont fonctionnellement équivalents et non structurel-

lement seulement.

2.1.6 Exploitation des nouvelles instructions

A ce stade du processus d’extension, nous avons trouvé tous les candidats & une mise en
ceuvre matérielle satisfaisant les contraintes imposées (nombre d’entrées/sorties, surface,
chemin critique, consommation) et nous avons sélectionné, parmi ces candidats, ceux qui
offrent les meilleurs résultats. Il s’agit maintenant d’exploiter au mieux le jeu d’instructions
complet (base + extension) pour une application donnée. Cette phase est la sélection de
code. Il est possible de modifier la phase de sélection de code du compilateur du processeur

étendu pour prendre en compte les nouvelles instructions.

2.1.6.1 Changement du compilateur

La sélection de code peut étre résolue de maniére optimale [14] par la programmation
dynamique [161] ou par des générateurs de type BURG (Bottom-Up Rewrite Genera-
tor) [77] lorsque les représentations sont sous forme d’arbre binaire. Cependant, 1'utili-
sation de ces techniques pour les processeurs étendus peut conduire a la génération de
code de mauvaise qualité [139]. La représentation la plus appropriée est la représentation
plus générale sous forme de graphe flot de données, qui permet de mettre en évidence le
parallélisme au niveau instruction. Ainsi, au lieu de modifier le compilateur pour la prise
en compte des nouvelles instructions, une autre approche est d’agir directement sur le code

source de ’application.

2.1.6.2 Changement du code source

Il est possible d’appeler directement une instruction spécialisée dans le code source de
I’application. Par exemple, une instruction spécialisée pour un NI1OSII est appelée par le
biais de Macros. Ces Macros sont remplacées par 'instruction spécialisée correspondante
dans le code binaire généré par le compilateur. Il est également possible de modifier le
code source pour y insérer directement les instructions assembleur qui font appel aux

instructions spécialisées.
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2.2 Quand les résoudre ?

Les étapes de génération d’instructions, de sélection d’instructions, et de génération de
code peuvent étre réalisées pendant la phase de conception du processeur ou bien lorsque

celui-ci est déja en service.

2.2.1 Ala conception

L’extension du jeu d’instructions d’un processeur peut se faire au moment de sa concep-
tion (at design time). Mais avant de dérouler le processus de génération d’instructions,
sélection d’instructions, modification du code, quelques techniques sont applicables. Nous
évoquons ici deux techniques largement répandues : le profilage et la transformation de

code.

2.2.1.1 Profilage

Le but du profilage est de détecter les portions du code les plus fréquemment exécutées.
Ces portions sont appelées points chauds (hot spots) ou partie critique. Une regle énoncée
dans [163] stipule que seulement 10% du code d’un programme est responsable de 90% du
temps d’exécution. Il est donc important d’accélérer ces 10% du code. Beaucoup d’ap-
proches s’appuient sur le profilage pour détecter les « points chauds » d’une applica-
tion [46, 136, 120, 195].

On ne parlera ici que de deux types de profilage, un premier ou le code source est
modifié, appelé profilage intrusif; un deuxiéme ou le code source reste inchangé, appelé le

profilage non-intrusif.

Le profilage intrusif est le profilage par instrumentation. Le code source est modifié pour
y ajouter des compteurs. On peut par exemple mettre un compteur d’appel pour une fonc-
tion particuliere, on connaitra alors le nombre d’appels de la fonction pendant I’exécution
du programme. L’ajout d’instructions dans le code source présente l'inconvénient de pa-
rasiter le code original et de perturber les mesures, les rendant inexactes. Pour disposer

de mesures exactes, il existe le profilage non-intrusif.

Le profilage non-intrusif est le profilage par émulation. Le programme est simulé par un
simulateur de jeu d’instructions. Le code source n’a pas besoin d’étre modifié. Le principal
inconvénient est la lenteur du simulateur, un programme simulé s’exécutant moins vite

qu’un programme réel.

2.2.1.2 Transformation de code

La transformation de code est une étape classique de la compilation. Il existe de nom-
breuses transformations qui permettent & un compilateur d’optimiser le code [15]. Nous
citerons ici les transformations intéressantes dans le contexte d’extension de jeu d’instruc-

tions.
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Evaluation et propagation de constantes. L’évaluation et la propagation de con-
stantes est une passe classique de la compilation [15]. Il s’agit tout simplement d’évaluer
statiquement, lorsque cela est possible, le résultat d’une opération impliquant des con-
stantes. Si un résultat est évalué, on peut propager sa valeur jusqu’a ce qu’aucune autre

évaluation statique ne soit possible.

Transformations algébriques. Les travaux présentés dans [164] s’appuient sur les pro-
priétés des opérateurs (associativité, distributivité) pour appliquer des transformations
algébriques qui permettent de faire apparaitre des motifs qui correspondent a des instruc-
tions spécialisées existantes. Les transformations algébriques incluent les simplifications,

comme ’élimination des éléments neutres (par exemple, I’ajout d’un 0).

Nous avons vu que les instructions de controle ne se prétent pas a une mise en ceuvre
matérielle. Nous présentons ici deux techniques qui permettent de casser le flot de controle :

le déroulage de boucle et la conversion de if.

Le déroulage de boucle. Le déroulage de boucle (total ou partiel) consiste & répliquer
le corps de la boucle autant de fois que nécessaire. Le nombre d’itérations doit donc
étre connu. Cette transformation permet de faire apparaitre le graphe flot de données
qui correspond a la boucle déroulée. A partir de ce graphe, il est possible de générer des

instructions spécialisées de taille plus grande et d’obtenir des meilleures performances [27].

If-conversion. Une passe de transformation If-conversion permet également d’obtenir
des meilleures performances en exploitant le parallélisme inhérent d’un bloc if () ...else().
La sélection peut se faire par un multiplexeur dans l'extension [41]. Les deux branches
sont systématiquement exécutées, et la bonne sortie est sélectionnée suivant la condition.
La transformation est appliquée lorsque les deux branches sont équilibrées et qu’elles ne

contiennent que peu d’instructions.

2.2.2 A la volée

Le processus de génération d’instructions, sélection d’instructions, modification du code
peut étre fait & la volée (at runtime). L’extension de jeu d’instructions d’un processeur
lorsque celui-ci est déja en service sous-entend une architecture reconfigurable dynamique-
ment. Cette approche sort du cadre de cette these et nous invitons le lecteur a lire ’étude

sur les processeurs embarqués extensibles adaptatifs a la volée [110].

2.3 Comment les résoudre ?

Nous avons vu que l'extension de jeu d’instructions souléve beaucoup de problemes.
La génération d’instructions se résoud en temps exponentiel et la sélection d’instructions

est un probleme NP-complet.
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Aucun algorithme en temps polynomial n’a encore été découvert pour un probléme
NP-complet. La plupart des théoriciens de 'informatique pensent que les problemes NP-
complets sont intraitables. En effet, si I'un des problemes NP-complets pouvait étre résolu
en temps polynomial, alors tous les problemes NP-complets auraient un algorithme per-
mettant de les résoudre en temps polynomial [64].

Dans [53], une méthode exhaustive pour I’énumération des instructions est présentée,
mais cette solution ne passe pas a I’échelle. Pour traiter des problemes de taille plus grande,
il faut trouver autre chose. La sélection d’instructions est un probléme d’optimisation. Il
existe plusieurs techniques pour résoudre ces problemes. Nous commengons cette revue
par les métaheuristiques : recherche avec tabous, recuit simulé, algorithmes génétiques
et algorithmes de colonies de fourmis. Puis, nous verrons la programmation dynamique,
les algorithmes gloutons et les algorithmes dédiés. Enfin, nous décrirons les concepts de

programmation linéaire par nombre entier et de programmation par contraintes.

2.3.1 Recherche Tabou
2.3.1.1 Définition

La recherche tabou (tabu search) est une métaheuristique qui guide une heuristique
de recherche locale pour explorer 'espace des solutions au-dela d’un optimum local [92].
L’heuristique locale part d’une position donnée et explore son voisinage pour bouger vers
une position qui optimise la fonction de cotit. Lorsqu’aucune des positions voisines ne
conduit a un meilleur résultat, 'opération de mouvement sort de 'optimum local en em-
pirant la solution. Pour éviter de retomber dans cet optimum local a I’étape suivante, les
positions explorées sont marquées comme tabou, grace a un effet mémoire. Les mémoires
utilisées peuvent étre de différents types (mémoire a court terme, mémoire a long terme,
etc), caractérisées par quatre dimensions : la récence, la fréquence, la qualité, et I'influence.
Ces mémoires peuvent méme évoluer pendant la résolution. Une des composantes prin-
cipales de la recherche tabou est donc 'utilisation de mémoires adaptatives qui donnent
un comportement flexible & la recherche. Les stratégies basées sur la mémoire sont une

marque de fabrique de la recherche tabou.

2.3.1.2 Utilisation

La recherche tabou n’a pas été utilisée a proprement parler pour un des problemes
spécifiques liés a I'extension de jeux d’instructions (identification d’instructions, sélection
d’instructions). Mais cette recherche apparait dans plusieurs articles qui traitent du parti-
tionnement logiciel /matériel, soit au niveau systéme dans [70], soit au niveau fonctionnel
dans [202].

2.3.2 Recuit simulé

Le recuit simulé est une métaheuristique testée dans le contexte d’extension de jeux

d’instructions.
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2.3.2.1 Définition

Le recuit simulé est une métaheuristique inspirée d’un processus utilisé en métallurgie.
Ce processus alterne des cycles de refroidissement lent et de réchauffage (recuit) pour
minimiser ’énergie du matériau. Le recuit simulé s’appuie donc sur un parametre qui
incarne la température. Par analogie avec le processus physique, 'algorithme de recuit
simulé modifie une solution donnée pour en obtenir une autre. Si la solution obtenue est
meilleure que la solution initiale, alors elle tend vers 'optimum local. Au contraire, une
solution moins bonne permet d’explorer plus largement ’espace des solutions et d’éviter
de se retrouver coincé dans un optimum local. Il peut étre intéressant de conserver une
solution moins bonne. Ceci est fait par un calcul de probabilité dépendant de la différence
du cout et de la température.

Cette méthode a été décrite par S. Kirkpatrick, C.D. Gelatt et M.P. Vecchi en 1983 [126],
et indépendamment par V. Cerny en 1985 [51]. Le recuit simulé est une adaptation de 1’al-
gorithme de Metropolis-Harding, une méthode de Monte-Carlo qui permet de décrire un

systeme thermo-dynamique.

2.3.2.2 Utilisation

Le recuit simulé est utilisé par [122] pour résoudre le probléme de sélection d’instruc-
tions. A chaque étape de I’algorithme, une des trois actions est aléatoirement choisie : ajout,
suppression, ou échange. L’action ajout consiste a ajouter un candidat dans ’ensemble des
candidats sélectionnés. L’action suppression retire un des candidats sélectionnés, choisi
aléatoirement. L’action échange permute un des candidats sélectionnés (aléatoirement)
avec un des candidats non sélectionnés. Le cotit de la solution obtenue est comparé avec
le cout de la solution initiale. Si 'action résulte en un meilleur résultat, elle est conservée;
si ’action empire la solution, elle est acceptée selon une regle de probabilité donnée. La
probabilité d’accepter une solution moins bonne diminue avec la température. Ala fin,
seules les meilleures solutions sont conservées, jusqu’a un optimum.

Dans [108], le recuit simulé est utilisé pour résoudre le probleme de sélection d’instruc-
tions pour un jeu d’instructions complet, modélisé sous forme d’un probléme d’ordonnan-

cement modifié.

2.3.3 Algorithme génétique
2.3.3.1 Définition

Les algorithmes génétiques appartiennent a la famille des algorithmes évolutionnistes
(un sous-ensemble des métaheuristiques). Les algorithmes génétiques sont des algorithmes
stochastiques qui s’appuient sur des méthodes de recherche adaptatives pour résoudre
des problemes d’optimisation. Ces algorithmes s’appuient sur la théorie de 1’évolution et
le principe de sélection naturelle de Darwin et les appliquent & une population de solu-

tions possibles au probleme. L’algorithme commence avec une population de base, générée
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aléatoirement, parmi ’ensemble des solutions. Puis cette population subit de maniere cy-
clique les étapes d’évaluation, de sélection, de croisement et mutation. [’algorithme s’arréte

apres un nombre donné d’itérations.

2.3.3.2 Utilisation

Dans [171], un algorithme génétique est présenté pour le partitionnement logiciel/-
matériel au niveau tache avec une fonction a objectifs multiples d’optimisation du temps
d’exécution et de la consommation d’énergie.

Dans [103], un algorithme génétique est utilisé pour le probleme de partitionnement
matériel/logiciel au niveau fonctionnel.

Dans [38], un algorithme génétique est utilisé pour la génération d’instructions. Ces
instructions spécialisées peuvent contenir des acces mémoire en lecture seule (dont le temps
d’acces est fixe). Les résultats intermédiaires des instructions spécialisées sont réutilisés

dans ’extension a travers des registres.

2.3.4 Algorithme de colonies de fourmis
2.3.4.1 Définition

Les algorithmes de colonies de fourmis, ou Ant Colony Optimisation, sont des algo-
rithmes inspirés du comportement des fourmis et constituent une famille de métaheuristique
d’optimisation. Bien qu'une fourmi seule ait des capacités cognitives limitées, un groupe
de fourmis est capable de trouver le chemin le plus court entre une source de nourriture
et leur colonie. Lorsqu’une fourmi trouve de la nourriture, elle rentre a la colonie en lais-
sant derriere elle des phéromones. Les fourmis sont attirées par les phéromones et auront
tendance a emprunter le méme chemin, renforcant encore plus ce chemin. Au contraire,

un chemin peu emprunté perd petit a petit ses phéromones et finit par disparaitre.
2.3.4.2 Utilisation
Un algorithme de colonies de fourmis est utilisé par [201] pour résoudre le probleme

de partitionnement matériel/logiciel au niveau tache ou au niveau fonctionnel.

Les métaheuristiques permettent de résoudre des problemes d’optimisation et nous avons
vu celles qui ont été appliquées dans le contexte d’extension de jeu d’instructions. Une autre

fagon de résoudre ces probléemes est I'utilisation de la programmation dynamique.
2.3.5 Programmation dynamique

2.3.5.1 Définition

La programmation dynamique résout les problemes en combinant les solutions de
sous-problemes. La programmation dynamique est intéressante surtout lorsque les sous-

problémes ne sont pas indépendants, c’est-a-dire lorsque des sous-problemes ont en com-
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mun des sous-sous-problemes. Un algorithme de programmation dynamique résout chaque
sous-sous-probléme une seule fois, et mémorise la solution. Le recalcul de la solution n’est
donc pas effectué a chaque fois que le sous-sous-probléme est rencontré. La programmation
dynamique est donc intéressante lorsque des sous-problemes ont de nombreux sous-sous-

problémes en commun.

2.3.5.2 Utilisation

Dans [62], le gain d’un motif est calculé comme étant I’accélération qu’il apporte (c’est-
a~dire le rapport entre son temps d’exécution en logiciel et son temps d’exécution en
matériel) multiplié par son nombre d’occurrences. La sélection de motifs est ensuite réalisée
sous contrainte de ressources, et formulée comme un probléme du sac a dos (qui est aussi un
probléme NP-complet [119]). La programmation dynamique permet de résoudre de fagon
optimale le probleme du sac & dos. La sélection de motifs sous contraintes de ressources
est également formulée comme un probleme du sac a dos et résolue par la programmation
dynamique dans [60].

Dans [24], une approche basée sur la programmation dynamique est proposée pour
générer des instructions avec un nombre arbitraire d’entrées et de sorties pour des proces-
seurs VLIW. Cette approche s’applique sur des graphes (pas forcément des arbres), mais
génere des instructions de petite taille.

La programmation dynamique peut étre utilisée pour résoudre de maniere optimale la

sélection de code lorsque la représentation est sous forme d’arbres [161].

2.3.6 Algorithmes gloutons
2.3.6.1 Définition

Un algorithme glouton (greedy algorithm) est un algorithme basé sur une approche qui
consiste a toujours faire le choix qui semble le meilleur sur le moment. Il fait un choix
optimal localement dans I’espoir que ce choix ménera a la solution optimale globalement.
A chaque étape du processus de résolution, le choix sélectionné est celui qui produit le

meilleur gain immédiat tout en maintenant la faisabilité [160].

2.3.6.2 Utilisation

Les algorithmes gloutons ont été utilisés pour la sélection d’instructions. Dans [187]

value
cost ?

t [59], 'algorithme choisit 'instruction qui présente le meilleur taux ol value est
le nombre de cycles économisés, et cost est le colit en surface de 'instruction. Une fois
I'instruction sélectionnée, l'algorithme itere la liste des candidats restant en supprimant
les nceuds du graphe d’application couverts par les instructions sélectionnées. Le processus
de sélection est répété jusqu’a épuisement du budget en surface. Dans [122], le sélecteur
parcourt tous les candidats non sélectionnés et, pour chaque candidat, calcule le cotlit total

si ce candidat est sélectionné, ou le cofit total est le temps d’exécution total. Le candidat
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qui produit la meilleure réduction de couit est conservé. Le processus de sélection est répété

jusqu’a atteindre le nombre maximum d’instructions autorisées dans I’extension.

2.3.7 Heuristiques

Contrairement a une métaheuristique, qui est une méthode approximative générale
pouvant s’appliquer a n’importe quel probleme d’optimisation, une heuristique vise un

probléme bien précis.

2.3.7.1 Définition

Une heuristique est un algorithme qui fournit en temps polynomial une solution ré-
alisable mais pas forcément optimale pour un probleme d’optimisation NP-difficile. Une
heuristique est un algorithme dédié pour un probleme donné. La connaissance de la struc-
ture méme du probleme est donc primordiale et permet d’émettre des hypotheses sur les

solutions & conserver.

2.3.7.2 Utilisation

Une technique pour résoudre le probleme de la couverture de sommets (c.-a-d. sélection
d’instructions) est d’appliquer une heuristique basée sur le stable de taille maximum (mawi-
mum independent set) dans un graphe de conflit [121, 95]. Cette heuristique est aussi mise
en ceuvre pour la génération d’instructions [166]. La complexité de I’énumération est en
O(2N?), ont N¢ est le nombre de noeuds dans le graphe de conflit. Le nombre de noeuds
dans un graphe de conflit étant inférieur au nombre de noeuds du graphe d’origine, le
temps de résolution est diminué. Dans [197], l'algorithme de génération d’instructions se
base sur le probleme de la clique maximale, également connu pour étre NP-complet [87].
11 est d’ailleurs démontré dans [87, p.54] que le probléeme de la clique maximale peut étre
transformé en probléeme de stable maximum, et vice versa.

Dans [215], I'idée est de donner des priorités aux instances des instructions spécialisées.
Les auteurs ont testé trois fonctions de priorité différentes : une premiere qui favorise les
instructions présentant le meilleur taux performance/cotit, une deuxiéme qui donne priorité
aux instructions les plus fréquemment exécutées, et une troisieme ou les instructions sont
classées en fonction de ’accélération qu’elles apportent. La premiere fonction convient
lorsque les contraintes en surface sont fortes. La deuxieme vise a accélérer les portions de
code cotteuses en temps d’exécution. La troisieme maximise le gain en performance quand
il n’y a pas de contraintes sur la surface.

Les travaux dans [58] s’appuient sur une fonction guide (guide function) qui écarte les
chemins qui ne valent pas la peine d’étre explorés. L’heuristique de Kernighan-Lin [124], &
lorigine pour le partitionnement de circuit, est adaptée dans [37] pour le partitionnement
au niveau instruction. Cette heuristique est aussi utilisée dans les travaux de [193] pour le

partitionnement au niveau fonctionnel.
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L’algorithme présenté dans [83] génere en temps linéaire des instructions & entrées mul-
tiples et sortie unique. Le graphe d’application est tout d’abord partitionné en MazMISO.
Chaque MazMISO est ensuite décliné en SubMaxMISO, I'ensemble des MazMISO générés
a partir du MazMISO d’origine auquel on a retiré un noeud. Si 'ensemble des subMaz-
MISO ne satisfait pas une propriété fournie, alors ’ensemble est rejeté et le processus est
relancé en considérant un autre noeud, jusqu’a ce que la propriété soit satisfaite. Les MISO
générés sont ensuite combinés selon d’autres heuristiques pour former des MIMO. Dans
lalgorithme de groupement (clustering) Nautilus [81], les nceuds sont regroupés autour
d’un noeud graine (seed node). Une autre heuristique appelée recherche en spirale (spiral
search) [84], basée sur la vis sans fin d’Archimede, regroupe les nceuds selon leur niveau
dans un graphe. Ces deux algorithmes, Nautilus et spiral, sont de complexité linéaire.

La complexité linéaire de ces algorithmes montre bien la force des heuristiques, qui sont
capables de fournir une solution en temps polynomial. Malheureusement, ces algorithmes
n’aboutissent pas a des solutions optimales. Pour obtenir une solution optimale (et le

prouver), il existe les algorithmes par séparation et évaluation.

2.3.8 Séparation et évaluation
2.3.8.1 Définition

Un algorithme par séparation et évaluation, ou branch and bound, est un algorithme
d’énumération systématique de toutes les solutions, oli de larges ensembles de sous-solutions
sont écartées grace a une analyse de la quantité a optimiser. Dans un algorithme par
séparation et évaluation, ’espace des solutions est représenté sous la forme d’un arbre de
recherche, ou arbre de décision. La figure 2.7 montre un exemple d’arbre de recherche, ou
les valeurs de quatre variables valent soit 0, soit 1. L’algorithme parcourt en profondeur
I’arbre de décision et garde en mémoire le cout de la meilleure solution trouvée jusque
la. La méthode de séparation découpe le probleme en sous-problemes, résolus de maniere
optimale par une énumération exhaustive. La méthode d’évaluation permet d’évaluer ra-
pidement le cott d’une solution en un certain point. Si le cout de la solution en ce point
n’est pas intéressant, alors il n’est pas nécessaire de continuer la recherche puisque toutes
les solutions dans cet ensemble seront mauvaises. Ainsi, un bon algorithme par séparation
et évaluation écarte de grands ensembles de mauvaises solutions, grace a des techniques
d’élagage, et s’attarde a énumérer toutes les solutions potentiellement intéressantes. Pour
cela, l'algorithme s’appuie sur le choix d’une heuristique qui guide le parcours de I’espace

des solutions.

2.3.8.2 Utilisation

Dans [43], un algorithme par séparation et évaluation permet d’énumérer les sous-
graphes sous contraintes d’entrées/sorties et de convexité en un temps polynomial. Les
sous-graphes obtenus sont connexes. Des améliorations sont apportées dans [44], ou les

sous-graphes générés peuvent étre non connexes. Les techniques d’élagage exploitent les
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Fia. 2.7 — Exemple d'un arbre de recherche pour quatre variables pouvant prendre les
valeurs 0 ou 1

&

contraintes d’entrées/sorties, de convexité, et de noeuds interdits. La preuve de la com-
plexité en O(nNerNO“f') est apportée, ou N;, est le nombre d’entrées, et Ny le nombre
de sorties.

Dans [35], un algorithme par séparation et évaluation est utilisé pour résoudre le
probleme de partitionnement logiciel /matériel ou des blocs de base entiers du CDFG sont
sélectionnés pour étre exécutés en matériel. L’algorithme cherche & minimiser la surface
(en nombre de portes logiques) sous contrainte de temps d’exécution (nombre de cycles)

et de consommation d’énergie, tout en prenant en compte le partage de ressources.

2.3.9 Programmation linéaire par nombres entiers
2.3.9.1 Définition

La programmation linéaire offre un cadre mathématique pour la résolution de problémes
d’optimisation, sous contraintes linéaires. Le probleme a résoudre est exprimé a l’aide de
variables, sujettes a des contraintes linéaires (d’égalité ou d’inégalité) et d’une fonction de
colt a optimiser. Lorsque les valeurs des variables sont des nombres entiers, le probleme
est appelé probleme de programmation linéaire par nombres entiers, ou Integer Linear
Programming (ILP), et devient NP-complet [119]. Il existe de nombreux algorithmes ca-
pables de résoudre des probléemes de programmation linéaire, mais I'utilisation de solveur

est tres répandue.

2.3.9.2 Utilisation

Une formalisation du probléme de sélection d’instructions est proposée dans [215], ou le
probleme peut étre résolu de maniére optimale. Mais cette solution ne passe pas a 1’échelle.
Une autre proposition est faite dans [85] qui utilise un cas spécial de la programmation
linéaire par entier, la programmation linéaire binaire, ol les variables ne peuvent avoir que

deux valeurs : 0 ou 1. A chaque nceud du graphe est associée une variable, qui vaut 0 si le
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neceud est exécuté par le processeur, 1 si il est exécuté en matériel. L’objectif de la fonction
de cotit est de minimiser le temps d’exécution sous contrainte matérielle.

La programmation linéaire par nombres entiers peut étre utilisée pour résoudre le
probleme d’identification d’instructions. Une formulation est proposée dans [28] ou des
contraintes sont imposées sur le nombre d’entrées, le nombre de sorties et la convexité.
Chaque itération de ’algorithme tente de résoudre le probleme et fournit un motif candidat.
Les nceuds du graphe d’application couverts par ce candidat sont exclus de la recherche
suivante. L’algorithme s’arréte lorsqu’il n’y a plus de solution.

Un autre exemple d’utilisation est présenté dans [135, 139], ot la programmation
linéaire résout le probleme de sélection de code pour des processeurs possédant des ins-
tructions SIMD.

2.3.10 Programmation par contraintes

« Constraint Programming represents one of the closest approaches computer
science has yet made to the Holy Grail of programming : the user states the

problem, the computer solves it. »

Inaugural issue of the Constraints Journal, 1997 [78]

Eugene C. Freuder

L’idée de la programmation par contraintes est bien celle-ci : 'utilisateur décrit le

probleme et I'ordinateur le résout.

2.3.10.1 Définition

De maniere formelle, un probléme de satisfaction de contraintes (ou CSP pour Con-
straint Satisfaction Problem) est défini par un triplet S = (V,D,C) ouV = {z1,x2,...,Tn}
est un ensemble de variables, D = {D1, Do, ..., D,} un ensemble de domaines finis (FD
pour Finite Domains) de ces variables (c.-a-d. ’ensemble des valeurs possibles), et C un
ensemble de contraintes. Un gros avantage par rapport a la programmation linéaire par en-
tier est la possibilité d’utiliser des contraintes non-linéaires. La figure 2.8 montre I’exemple
d’une contrainte non-linéaire, la contrainte cumulative, ot le nombre de ressources dispo-
nibles est égal a 9 et le nombre de taches égal 5, chaque tache ayant un temps d’exécution
et un nombre de ressources nécessaires. La contrainte cumulative permet de s’assurer qu’a
chaque instant, le nombre de ressources utilisées ne dépasse pas le nombre de ressources
disponibles.

Des techniques de consistance sont appliquées, elles permettent de réduire le domaine

des variables et de garantir la validité de la solution.

2.3.10.2 Utilisation

Dans [205], la programmation par contraintes est utilisée pour résoudre les problemes

d’isomorphisme de graphes et de sous-graphes, ot la contrainte GraphMatch, une contrainte
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Fic. 2.8 — Exemple de la contrainte cumulative

sur la similarité de graphes qui n’est pas une contrainte « classique » de la programmation
par contraintes [178], a été spécialement congue pour le systeme U PaK . Cette contrainte
est particulierement utile pour trouver toutes les occurrences d’un motif dans un graphe
(isomorphisme de sous-graphes), et pour savoir si un motif généré fait déja partie de la
liste de candidats (isomorphisme de graphes).

Les problemes de sélection d’instructions, de binding et d’ordonnancement sont résolus
simultanément, et pour la premiere fois, par la programmation par contraintes dans [206].
L’ordonnancement est effectué sous contrainte de temps ou contrainte de ressources. La

méthode s’appuie sur la contrainte non-linéaire Diff2!.

2.3.11 Comparaison des approches

L’extension de jeu d’instructions regorge de nombreux problémes, pour la plupart in-
traitables, et qui nécessitent des temps de calcul exponentiels pour une résolution opti-
male. Beaucoup de techniques sont possibles pour résoudre un probleme particulier mais
jusqu’ici, il n’existe aucune méthode qui permette de résoudre tous les problemes.

Parmi les nombreuses techniques présentées, nous proposons ici de faire un point quant
a loptimalité des approches. Nous faisons ensuite un bref comparatif entre les différentes
métaheuristiques. Puis nous comparons la programmation linéaire et la programmation
par contraintes. Enfin, nous justifions notre choix de la technique choisie dans le cadre de

nos travaux.

2.3.11.1 Optimalité

Les métaheuristiques sont par définition des méthodes d’approximation. Non seulement
elles sont incapables de trouver la solution optimale, mais en plus, c’est impossible de le
prouver. Ainsi, concernant les algorithmes génétiques, il est impossible de s’assurer que

la solution obtenue soit la meilleure. Il en est de méme pour la recherche tabou et les

'La contrainte Dif£2 est décrite plus loin dans ce document p. 113
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algorithmes de colonies de fourmis. En revanche, le recuit simulé peut converger vers un
optimum global sous certaines conditions [12].

Méme si les algorithmes gloutons prennent la décision optimale localement, ils peuvent
échouer a trouver l'optimum global. Ils parviennent tout de méme a trouver la solution
optimale de nombreux problemes [160].

La programmation dynamique permet de trouver la solution optimale a un probléme.
Les algorithmes par séparation et évaluation trouvent la solution optimale et le prouvent
par énumération exhaustive des solutions. La preuve de I'optimalité est également apportée
par la programmation par contraintes et la programmation linéaire.

Les travaux présentés dans [21] mettent en relation 'optimalité d’un algorithme et son
passage a ’échelle. Si I'algorithme ILP (Integer Linear Programming) permet de trouver
des résultats optimaux sur des graphes de quelques centaines de noeuds, il est incapable
de fournir une solution (méme sous-optimale) pour des graphes plus gros alors que ’algo-
rithme génétique trouve des résultats sous-optimaux mais pour des instances beaucoup plus
grandes (plusieurs milliers de nceuds). Il ne faut donc pas perdre de vue qu’un algorithme
de complexité exponentielle (en O(z™)) va toujours fournir une solution (et optimale) pour
n tres petit. Il est donc important de disposer d’'une méthode de résolution adaptée a la
taille du probleme et de trouver le compromis optimalité/taille du probleme. Pour des
instances de probleme de taille tres grande, il s’agit parfois tout simplement d’obtenir une

solution, méme sous-optimale, en utilisant les métaheuristiques.

2.3.11.2 Les métaheuristiques

Les métaheuristiques ne conduisent pas a la solution optimale (ou rarement), mais
fournissent une solution. Cela amene a se poser la question : cette solution est-elle vraiment
loin de la solution optimale ?

De nombreuses études ont cherché & comparer différentes métaheuristiques. Dans [202],
les auteurs comparent la recherche tabou, un algorithme génétique et le recuit simulé. Les
auteurs montrent que la recherche tabou donne de meilleurs résultats et plus rapide-
ment. L’algorithme génétique a besoin de beaucoup de mémoire pour stocker les informa-
tions alors que la recherche tabou et le recuit simulé gerent la mémoire plus efficacement.
Dans [70], la recherche tabou donne également de meilleurs résultats que le recuit simulé.

1l existe d’autres métaheuristiques qui ne sont pas détaillées dans ce document, comme

par exemple l'optimisation par essaims particulaires [33], la méthode GRASP [73], etc.

2.3.11.3 Programmation linéaire vs programmation par contraintes

Bien que la programmation linéaire et la programmation par contraintes soient consi-
dérées comme tres proches, il existe de nombreuses différences entre ces deux approches,
comme illustré par le tableau 2.1. Un apport significatif de la programmation par contrain-
tes est la possibilité d’utiliser des contraintes non-linéaires (comme la contrainte cumulative

présentée figure 2.8, ou la multiplication). L’autre avantage majeur est 1’application d’heu-
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ristiques qui permettent de guider la recherche et d’atteindre 'optimalité de la solution

(et de le prouver!).

|

Programmation par contraintes | Programmation linéaire

Variables discretes continues et discretes
Contraintes linéaires & non-linéaires linéaires
contraintes globales
Modélisation | flexible modele linéarisé
structure préservée
Résolution consistance locale relaxation linéaire (simplex)
Parcours en profondeur séparation et évaluation
Recherche heuristiques possibles méthodes standards

TAB. 2.1 — Comparaison de la programmation par contraintes et la programmation linéaire

2.4 Synthese

Dans ce chapitre, nous avons présenté les probléemes soulevés par l'extension de jeu
d’instructions, et les méthodes existantes pour les résoudre. Une maniere classique est
de représenter les applications sous forme de graphes, et les instructions spécialisées sous
forme de motifs de calcul.

La programmation par contraintes permet de résoudre les problemes de maniere opti-
male. Il est possible de diriger la recherche par le biais d’heuristiques. La modélisation d’un
probleme est flexible et facilitée par ’existence de contraintes non-linéaires. Cette méthode
a été appliquée avec succes aux problemes d’extension de jeux d’instructions grace a ’ap-
port d’une contrainte spécifique sur l'isomorphisme de graphes et de sous-graphes. Dans
nos travaux, nous pouvons bénéficier de cet outil.

Le premier probleme est celui de la génération d’instructions. Le nombre d’instruc-
tions potentielles est exponentiel en fonction du nombre de noeuds du graphe. Les ins-
tructions spécialisées doivent satisfaire des contraintes comme la connexité, le nombre
d’entrées/sorties, le chemin critique, la surface, ou I’énergie. A notre connaissance, aucun
outil de génération de motifs ne permet de prendre en compte toutes ces contraintes. Nous
proposons une méthode flexible, basée sur la programmation par contraintes, qui permet
de résoudre de maniere exacte le probleme de génération d’instructions sous contraintes
architecturales et technologiques.

Le second probleme est celui de la sélection d’instructions. La sélection d’instructions
est un probleme NP-complet, et la résolution du probleme peut s’effectuer selon plusieurs
objectifs. Grace a la flexibilité de la programmation par contraintes, nous proposons une
méthode unique de résolution de la sélection d’instructions ot 'objectif est fixé par 'uti-
lisateur.

Nous utilisons également la programmation par contraintes pour résoudre le probleme
d’ordonnancement sous contraintes de ressources ou sous contraintes de temps, et le

probleme d’allocation de registres.
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HCDG
R— S — .
: Chapitre 3 :
Contraintes —:—)» Identification d'instructions :
| 1 |
| i + |
| |Chapitre 4 |
Modéle ! Sélection d'instructions :
d'architecture | 3 Ordonnancement |
| 1 |
| ] |
: Chapitre 5 Y :
| Allocation de registres |
: Génération des codes d'opérations :
| |
| |
|

SystemC

| \
| )
| 1
: [ Génération VHDL ] :

1
| 1
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VHDL SystemC

Fi1G. 2.9 — Principales étapes du flot de conception. Le chapitre 3 détaille ’étape d’iden-
tification d’instructions, le chapitre 4 la sélection d’instructions, et le chapitre 5 décrit les
étapes d’allocation de registres, génération d’architecture et adaptation du code.

La figure 2.9 illustre les différentes étapes du flot de conception et situe leur descrip-
tion dans les chapitres de ce document. Ces étapes sont décrites dans trois chapitres.
Le chapitre 3 décrit notre contribution concernant I'identification d’instructions. Le cha-
pitre 4 présente nos techniques de sélection d’instructions et d’ordonnancement. Le cha-
pitre 5 détaille les étapes d’allocation de registres, de génération des codes d’opérations,

de génération d’architecture et de modeles, et d’adaptation du code.
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L’identification d’'instructions

’identification d’instructions constitue la premiere étape du processus d’exten-
sion de jeu d’instructions, comme illustrée par la figure 3.1. Cette étape permet
d’identifier, générer ou découvrir, pour une application donnée l’ensemble des instruc-
tions spécialisées candidates. L’application cible étant représentée sous forme de graphe,
la génération d’instructions s’apparente alors a I’énumération de sous-graphes. Nous avons
vu que ’énumération de sous-graphes est un probleme dont la complexité est exponen-
tielle en fonction du nombre de nceuds, donc pas applicable a des problemes réalistes. Par
ailleurs, nous avons vu également que I’énumération exhaustive de tous les sous-graphes
n’est pas nécessaire puisque les instructions doivent satisfaire des contraintes architectu-
rales et technologiques.
Dans ce chapitre, nous présentons notre méthodologie de résolution du probleme d’iden-
tification d’instructions par la programmation par contraintes. Apres avoir convenu de
quelques définitions, nous présentons notre algorithme de génération de motifs, puis nous

formalisons le probleme pour la programmation par contraintes.

3.1 Définitions

La génération de motifs est appliquée a un graphe d’application acyclique G = (N, F)
ou N est un ensemble de nceuds et E un ensemble de liens. Un motif est un graphe
P = (N, E}). Une occurrence du motif P est un sous-graphe M, = (Nuz,, Epr,) du graphe
G ou Ny, € N et Ey, C E. L'occurrence M, est également sous-graphe isomorphe au
graphe G.

L’ensemble des noeuds successeurs directs du nceud n est défini par suce(n) = {n’ :
(n,n') € E}. De la méme maniére, nous définissons les prédécesseurs directs d'un noeud n
comme pred(n) = {n’: (n',n) € E}.

L’ensemble de tous les successeurs d’'un nceud n est défini récursivement de la fagon

65
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HCDG
R S — .
: Chapitre 3
Contraintes —H» Identification d'instructions
} .
! \
|
Modéle ' Sélection d'instructions
d'architecture Ordonnancement

v

Allocation de registres
Génération des codes d'opérations

SystemC

; i
| 1
! ]
'|  Génération VHDL :
i :
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s |

Fi1G. 3.1 — Le but du chapitre 3 est de présenter I’étape d’identification d’instructions

suivante : allsucc(n) = {n’ Uallsucc(n’) : (n,n’) € E}.

Un chemin entre deux nceuds n; et n; dans un graphe G est défini tel que path(G,n;, n;) =
(14, Mit1, . . ., n;) ot deux noeuds consécutifs ng, ng4q de ce chemin respectent soit (ng, ng41) €
E soit (ngy1,n%) € E.

3.2 Algorithme de génération de motifs

L’objectif de ’algorithme est de générer, a partir d’un graphe G, tous les motifs qui
respectent les contraintes fixées. Le résultat est un ensemble de motifs définitivement
identifiés (EMDI). Dans notre approche, un motif est construit autour d’un neud graine
(seed node).

3.2.1 Expansion d’un motif a partir d’un nceud graine

La figure 3.2 précise dans un pseudo langage de programmation notre algorithme
de génération de motifs. Au démarrage, I’ensemble des motifs définitivement identifiés
(EMDI) est vide (ligne 8). Chaque noeud du graphe est tour a tour considéré comme un
neceud graine (ligne 9). Pour chaque nceud graine, la méthode TrouverTousLesMotifs(G,
ns) ligne 11, implémentée en utilisant la programmation par contraintes et présentée plus
loin dans ce document, identifie tous les motifs qui respectent les contraintes architectu-
rales et technologiques fournies par 'utilisateur. Ces motifs sont stockés dans I’ensemble

des motifs courants (EMC). Ensuite, pour chaque motif p de I’ensemble des motifs cou-
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rants (p € EMC), si p n’est pas déja présent dans I'ensemble des motifs définitivement
identifiés (c.-a-d. si il est isomorphe avec aucun des motifs, ligne 13), alors il est ajouté
a Pensemble des motifs temporaires (EMT). Finalement, les motifs ajoutés a I’ensemble
des motifs définitivement identifiés (EMDI) sont les motifs de I’ensemble des motifs tem-
poraires dont le nombre d’occurrences dans le graphe G est supérieur ou égal au nombre
d’occurrences du noeud graine seul pondéré par un coefficient de filtrage coef (o 0 < coef)
(ligne 18). Le nombre d’occurrences d’un motif dans le graphe d’application est aussi ob-
tenu en utilisant les méthodes de programmation par contraintes implémentées par la

fonction TrouverToutesLesOccurrences(G, p).

1| // Entrées: G(N,E) — graphe d’application ,

2\ // N — ensemble des noeuds,

3 // E — ensemble des liens,

4\ // EMDI — Ensemble des Motifs Définitivement Identifiés ,
5| // EMC — Ensemble des Motifs Courants,
6|// EMT — Ensemble des Motifs Temporaires
T// ns — noeud graine du motif

8| EMDI «— ()

9| pour chaque ns; € N

10| EMT <0

11 EMC «— TrouverTousLesMotifs (G, ns)

12 pour chaque p € EMC

13 si VpatternecEMDI P # pattern

14 EMT « EMT U {p},

15 NMP, «— TrouverToutesLesOccurrences (G, p)
16| NMP,, — TrouverToutesLesOccurrences (G, ns)

17 pour chaque p € EMT

18 si coef - NMP,, < NMP,

19 EMDI — EMDI U {p}

20| retourner EMDI

Fia. 3.2 — Algorithme d’identification des motifs

Il est également possible d’identifier les motifs pour seulement quelques nceuds graines
bien choisis selon des heuristiques. Par exemple, lorsqu’un noeud n’a pas de prédécesseur et
un seul successeur direct, I’ensemble des motifs générés par ce nceud est un sous-ensemble
des motifs générés par son noceud successeur. Il suffit donc de générer les motifs pour le

nceud successeur.

3.2.2 Limitation du nombre de motifs : Smart filtering

L’utilisation du smart filtering est illustrée a la ligne 18 de l'algorithme donné a la
figure 3.2. Ce filtre réalise une sorte de pré-sélection, afin de limiter le nombre de motifs
générés. Un nombre limité de motifs candidats facilite le travail de sélection de motifs. En
effet, plus le nombre de candidats est élevé, plus le nombre de possibilités est grand et plus

le temps de recherche de la solution optimale est long.
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L’idée du smart filtering est de comparer le nombre d’occurrences d’un motif avec le
nombre d’occurrences de son noeud graine seul pondéré par un coefficient de filtrage coef.
Pour conserver tous les motifs, il faut fixer coef a 0. Plus coef est grand, et plus le nombre

de motifs retenus sera faible.

3.2.2.1 Influence du filtrage

Le smart filtering permet de filtrer les motifs les moins fréquents dans un graphe.
Le coefficient de filtrage doit dépendre de la régularité du graphe. En effet, un graphe
tres régulier fait apparaitre le méme motif de nombreuses fois, alors que dans un graphe
irrégulier, il est difficile de trouver plusieurs fois le méme motif. La figure 3.3 montre
I'influence du filtrage sur le nombre de motifs générés et sur la couverture finale du graphe
de l'algorithme idct issu du benchmark MediaBench [133]. Le diagramme de la figure 3.3
montre bien qu’il est possible de générer moins de motifs tout en conservant une qualité

de couverture de graphe.
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FiGc. 3.3 — Influence du coefficient de filtrage coef sur le nombre de motifs générés et la
couverture du graphe pour ’algorithme idct. Plus coef est grand, et moins le nombre de
motifs générés est élevé, pour autant la couverture de graphe reste de bonne qualité.

3.2.3 La contrainte GraphMatch

La contrainte GraphMatch est une contrainte au sens de la programmation par contrain-
tes mais n’est pas une contrainte « classique » interprétable par n’importe quel solveur de
contraintes [178]. Cette contrainte a été spécialement congue pour résoudre les probléemes
d’isomorphisme de graphes et de sous-graphes et n’est fournie que par le solveur de con-
traintes JaCoP [114].
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Cette contrainte est utilisée dans la méthode T'rouverToutesLesOccurrences(G, p) de
I’algorithme donné a la figure 3.2, et s’applique & un graphe étiqueté spécialement construit
que 'on note Ggp, qui contient un ensemble de nceuds. Chaque nceud contient des ports
d’entrée ou de sortie qui sont explicitement connectés aux autres nceuds du graphes. Les
étiquettes sont utilisées pour définir les opérations des noeuds (« +», ou « * »), et le type des
ports. La contrainte GraphMatch définit un ensemble de regles qui spécifient les conditions
d’isomorphisme de graphes. Elle associe un nceud du motif & un nceud du graphe, c’est-a-
dire f : V; — V},, o V; est un noeud du graphe cible (¢ comme target) et V}, un nceud du

motif (p comme pattern). L’association est faite si quatre conditions sont satisfaites.

1. Correspondance des étiquettes. Les étiquettes des noeuds doivent étre les mémes.

2. Correspondance au niveau port. Chaque port du motif doit étre associé & un port

du graphe.
3. Correspondance de lien entre les nceuds associés.

4. Non-chevauchement des motifs dans le graphe cible. Cette condition, propre & notre
contexte, est nécessaire pour empécher qu'un méme noeud puisse étre associé a plu-

sieurs motifs.

La fonction d’association f peut étre partielle, alors f : V; — V, U {L}. Cette ca-
ractéristique est utilisée pour réaliser un isomorphisme de sous-graphes. L’isomorphisme
est alors restreint a une partie du graphe cible ou les nceuds non associés sont marqués de

la valeur 1.

3.3 Contraintes technologiques et architecturales

La génération de motifs sous contraintes technologiques et architecturales est nécessaire
pour, d’'une part, garantir une mise en ceuvre matérielle des instructions spécialisées et
d’autre part, réduire I’espace de recherche et éviter le temps exponentiel de I’énumération
exhaustive. Nous avons vu que la contrainte architecturale majeure se situe au niveau des
entrées et des sorties. Le nombre de ports en lecture et en écriture de la file de registres
étant limité, le processus de génération de motifs doit garantir le respect des contraintes
sur le nombre d’entrées et de sorties. Les autres contraintes a prendre en compte sont des
contraintes technologiques. Il est important de pouvoir limiter le chemin critique d’une
instruction en I'adaptant a la fréquence d’horloge de I'architecture. De méme, il est utile
de pouvoir controler le cout en surface d’'une instruction spécialisée. Les considérations
énergétiques peuvent par ailleurs étre intéressantes a prendre en compte.

Toutes ces contraintes sont posées dans un probleme de satisfaction de contraintes

qui constitue le coeur de la méthode TrouverTousLesMotifs(G, n) (figure 3.2, ligne 11).

Celles-ci sont formalisées dans la section suivante.
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3.4 Formalisation pour la programmation par contraintes

Le motif de calcul créé autour du nceud graine ng dans le graphe d’application G est
un graphe acyclique P,,, = (N,, E,). Un exemple de motif est illustré figure 3.4. Ce motif

est constitué de 3 nceuds, il a 3 entrées et 2 sorties.

3 inputs
2 outputs

‘ AllSuccys = {N4,N5,N6,N7,N8}

F1G. 3.4 — Motif & 3 entrées et 2 sorties

Les motifs valides sont les motifs qui respectent toutes les contraintes imposées. Du
point de vue de la programmation par contraintes, seules les solutions qui respectent toutes
les contraintes sont acceptées. Nous décrivons tout d’abord la contrainte de connexité.
Puis nous verrons les contraintes relatives au nombre d’entrées et de sorties. Enfin, nous

détaillons les contraintes technologiques.

3.4.1 Contrainte de connexité

La contrainte de connexité permet d’assurer qu’'un motif généré est connexe, c’est-a-
dire qu’il existe une connexion entre chaque paire de nceuds du motif. Nous présentons ici
deux contraintes de connexité. La premiére contrainte de connexité présentée est basée sur
les contraintes dites « classiques » de la programmation par contraintes [113]. Nous I’appel-
lerons contrainte de connexité classique et la distinguerons de la contrainte spécialement

définie pour nos besoins et appelée contrainte de connexité spéciale.
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3.4.1.1 La contrainte de connexité classique

La contrainte définie par I’équation (3.1) spécifie que pour tout nceud n € N,,, différent
du neceud graine ng, il existe un chemin dans le motif P, entre ce nceud et le nceud graine,

et ce quel que soit le sens.
Vn € Ny An # ng dpath(P,,,n,ng) (3.1)

A chaque nceud est associée une variable ng. Cette variable définit si le nceud ap-
partient au motif ou non. Elle vaut 1 si le nceud appartient au motif n € N, et 0 sinon.
La variable du nceud graine vaut toujours 1 (ns_, = 1), car le nceud graine ng appartient
forcément au motif. Les contraintes de connexité imposées a un noeud different selon que
ce neeud appartient & ’ensemble de tous les successeurs du noeud graine ou non. Ainsi,
deux ensembles de nceuds sont constitués, comme schématisé par la figure 3.5. Le premier
ensemble est ’ensemble de tous les nceuds successeurs du nceud graine (n € allsucce(ns)),
les nceuds en gris foncé sur la figure 3.5. Le deuxiéme ensemble (ensemble des noeuds en
gris clair) correspond & l’ensemble des autres nceuds (n € N — (allsucc(ns) Ung)). On voit
bien sur la figure que ’ensemble des noeuds en gris clair n’est pas simplement ’ensemble
des prédécesseurs du nceud graine. Cet ensemble inclut également les nceuds qui ne sont
ni prédécesseur, ni successeur du noeud graine. Le nceud graine n’appartient a aucun des

deux ensembles.

Fic. 3.5 — Partage des nceuds autour du noeud graine en deux ensembles

Vn € (N — (allsucc(ng) Ung)) i ngeg =1 = Z Mg > 1 (3.2)
mesucc(n)
Vn € (N — (allsuce(ns) Ung)) : Z Mgt =0 = Ngeg =0 (3.3)

mesucc(n)
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Les équations (3.2) et (3.3) expriment les contraintes imposées a I’ensemble des nceuds
en gris clair (n € N — (allsucc(ns)Uns)). Pour le motif de la figure 3.4, ce sont par exemple
les noeuds n € { N0, N1, N2, N3}.

La contrainte (3.2) impose la sélection d’au moins un nceud parmi les successeurs du
nceud n si ce noeud appartient au motif. A I'inverse, la contrainte (3.3) empéche le noeud
n de faire partie du motif si aucun de ses successeurs n’appartient au motif. En d’autres
termes, le nceud n ne peut faire partie du motif que si au moins un de ses successeurs

directs appartient au motif.

Vn € allsucc(ng) : ngeg =1 = Z Mgep > 1 (3.4)
mée(pred(n)N(allsucc(ns)uns))
Vn € allsuce(ns) : Z Mgy =0 = nge =0 (3.5)

mée(pred(n)N(allsucc(ng)Uns))

Les contraintes (3.4) et (3.5) concernent l’ensemble des noeuds en gris foncé (n €
allsucc(ns)). Un neud en gris foncé appartient au motif si et seulement si au moins un de
ses prédécesseurs directs appartient au motif (équation 3.4). Si aucun de ses prédécesseurs

directs n’appartient au motif, alors ce nceud n’appartient pas au motif (3.5).

Cette contrainte de connexité est exprimée a ’aide de contraintes dites « classiques »,
ce qui génere beaucoup de variables et de nombreuses contraintes. Afin de diminuer le
nombre de variables et de contraintes, et ainsi réduire le temps de résolution du probleme,

une contrainte de connexité spéciale a été étudiée et proposée.

3.4.1.2 La contrainte de connexité spéciale ConnectivityConstraint

Dans le cadre d’une collaboration avec le Professeur Kuchcinski de 1’Université de
Lund en Suede, une contrainte a été spécialement congue pour imposer la connexité avec

un neceud graine ny dans un graphe G, (équation 3.6).

ConnectivityConstraint(G sp, ns[, depth]) (3.6)

ou depth est optionnel et définit le rayon d’action de la contrainte. La contrainte est
imposée aux noeuds a une distance depth de ns. Le graphe Gesp est le méme graphe que

celui utilisé pour I'isomorphisme de (sous-)graphes (cf. section 3.2.3).

3.4.1.3 Comparaison des deux approches

Afin de comparer les deux approches, deux mesures différentes ont été réalisées pour
chaque contrainte. La premiere mesure concerne le temps de génération total des motifs.
La deuxieme mesure est chargée de calculer le temps cumulé de résolution des problemes.

Pour chaque neeud graine, un probléme de satisfaction de contraintes est posé. Nous avons
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mesuré le temps nécessaire a la résolution de ce probleme. Le temps cumulé de résolution
des probléemes est la somme du temps de résolution de chaque probléme (c’est-a-dire pour
chaque noeud).

La figure 3.6 montre les mesures de temps effectuées pour les deux contraintes de
connexité pour différents algorithmes. Pour chaque algorithme, quatre barres sont présen-
tées, deux pour la contrainte classique et deux pour la contrainte spéciale. La premiere
barre montre le temps de résolution pour la contrainte classique (classic solving time), et la
deuxiéme barre pour la contrainte spéciale (special solving time). La troisieme barre indique
le temps de génération total des motifs pour la contrainte classique (classic total time),
et la quatrieme barre pour la contrainte spéciale (special total time). On s’apergoit que le
temps de résolution avec la contrainte spéciale est plus long que le temps de résolution
avec la contrainte classique. Ce qui se répercute sur le temps global de génération des
motifs : le temps de génération des motifs est plus long avec la contrainte spéciale qu’avec

la contrainte classique.

Temps de résolution sous contraintes INmax = 3

60
M classic solving time
[[] special solving time
50 M classic total time
M special total time
0 40
o
c
o
(8}
[}
® 30
20
10
OM—
idct_row Cast_128 DES3 loop invert matrix mult
idct_col blowfish Part of DES3 epic collapse

F1c. 3.6 — Mesure de temps pour les deux contraintes de connexité. Le temps de résolution
des problemes (solving time) est plus long avec la contrainte spéciale, ce qui se répercute
sur le temps total de génération des motifs (total time).

Le tableau 3.1 montre le nombre de motifs générés pour les deux contraintes, ou
N Nmax désigne le nombre maximal de nceuds autorisés et I Nmaz le nombre maximal
d’entrées. On constate que le nombre de motifs générés n’est pas le méme. En particulier,

pour l'algorithme epic collapse, le nombre de motifs générés sous contrainte de 3 nceuds
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maximum est de 158 avec la contrainte spéciale, alors que ce nombre est de seulement 140
avec la contrainte classique. Un nombre de motifs générés différent n’est évidemment pas
normal et nous avons donc cherché a identifier les motifs générés supplémentaires lorsque
la contrainte spéciale est appliquée. La figure 3.7(a) montre le seul motif supplémentaire
pour l'algorithme DFES3 lorsque le nombre de noeuds est limité a 4. Ce motif a trois oc-
currences dans le graphe d’application, et toutes ses occurrences sont similaires a celle
présentée figure 3.7(b). L’occurrence est non-convexe et toutes les occurrences de ce motif
sont non-convexes. Quelle que soit la position du nceud graine parmi les quatre possibilités,
la contrainte de connexité classique ne permet pas de trouver ce motif. On peut en déduire
que ’espace de recherche n’est pas le méme pour les deux contraintes, ce qui explique la

différence du temps de résolution.

Benchmarks NNmax = 3 INmax = 3 NNmax =5
classique | spéciale | classique | spéciale | classique | spéciale

idct col 170 170 118 118 1380 1380
idct row 154 154 80 80 1406 1406
blowfish 61 61 57 57 354 354
cast 128 128 128 60 60 1073 1073
DES3 115 115 96 96 911 938
DES3 loop kernel 67 67 37 37 364 364
epic collapse 140 158 56 56 - -

invert matrix multiplication 43 43 18 18 213 -

TAB. 3.1 — Nombre de motifs générés selon la technique de connexité utilisée sous
différentes contraintes

Les figure 3.8(a) et 3.8(b) schématisent I’espace de recherche exploré par les deux con-
traintes (classique et spéciale). Il est important de noter qu'un motif est construit a partir
d’une de ses occurrences, que l'on peut appeler occurrence meére. Si cette occurrence mere
satisfait les contraintes, alors elle sert de base a la génération du motif. La forme en ellipse
représente ’ensemble des solutions possibles, découpé selon la connexité et la convexité
de l'occurrence mere. La contrainte spéciale explore ’ensemble des solutions parmi les
occurrences meres connexes, alors que la contrainte classique n’explore qu’'une partie de
cet espace. La contrainte de connexité classique permet donc de générer I’ensemble des
motifs dont I'occurrence mere est connexe et convexe, plus un sous-ensemble des motifs
dont 'occurrence mere est connexe et non-convexe. La contrainte de connexité classique
offre un avantage puisque les occurrences non-convexes ne permettent pas d’obtenir un

ordonnancement possible et sont filtrées par la suite lors de I'étape de sélection des motifs.

3.4.2 Contrainte sur le nombre d’entrées et de sorties

Les motifs identifiés avec la contrainte de connexité (paragraphe 3.4.1) peuvent avoir
n’importe quel nombre d’entrées et de sorties. Pour satisfaire les spécifications architectu-
rales sur les interfaces, nous avons besoin de controler le nombre d’entrées et le nombre

de sorties du motif. Nous ajoutons pour cela des contraintes. Pour définir ces contraintes,
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(a) Motif de 4 nceuds (b) Occurrence non-convexe du motif
dans le graphe

Fia. 3.7 — Exemple d’un motif trouvé uniquement dans le cas de la contrainte spéciale

connexes connexes
]
]
]
]
- _——— - | -
non non :
connexes connexes |
I
1 I
I non I non
convexes convexes convexes convexes
(a) Espace de recherche pour la contrainte de (b) Espace de recherche pour la contrainte de
connexité classique connexité spéciale

Fic. 3.8 — Espace de recherche des solutions pour les deux contraintes de connexité
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nous avons besoin d’introduire, pour chaque noeud n € N, les constantes indegree,, et
outdegree, qui définissent respectivement leur nombre de liens entrants et de liens sor-
tants. Certains de ces liens peuvent devenir des entrées ou des sorties du motif. Le nombre
d’entrées des motifs identifiés ne doit pas dépasser I Nmazx, et le nombre de sorties ne doit

pas dépasser OUTmax.

Vn € N : ng, = indegree, — Z Mgl (3.7)
mepred(n)
Z(nsel ‘nin) < INmaz (3.8)
nenN
Vn € N : ngy = outdegree, — Z Mgl (3.9)
meSucen,
Z (Nsel * Nout) < OUTmazx (3.10)
neN

Un lien entrant d'un nceud n € N, devient une entrée du motif si ce lien est un lien
externe du noeud n ou si le noeud source de ce lien n’appartient pas au motif. De la méme
fagon, un lien sortant devient une sortie si c’est un lien externe ou si le nceud destination
n’appartient pas au motif. Les contraintes (3.8) et (3.10) limitent le nombre d’entrées et de
sorties du motif créé, ou n;, désigne le nombre d’entrées pour le nceud n. Cette variable est
pondérée par la variable de sélection du noeud ngy. Ainsi, si le nceud n’est pas sélectionné,
alors (nge; - nin) = 0 et son nombre d’entrées n’est pas pris en compte dans le calcul. Il en
est de méme pour les sorties ou n,,: désigne le nombre de sorties du nceud n.

Dans notre contexte de motifs de calcul et de graphe qui représente un flot de données,
une donnée produite par un nceud peut étre utilisée par plusieurs noeuds. Pour les noeuds
n € N, possédant plusieurs liens sortants, il faut dans ces cas la ne compter qu'une seule

sortie. La contrainte (3.9) est alors remplacée par la contrainte (3.11).

Vn € N : Z Mg < outdegree, < Moy = 1 (3.11)

mesucc(n)

3.4.3 Contrainte sur le chemin critique

Comme nous ’avons vu dans la section 2.1.3, le chemin critique définit la fréquence
d’horloge de 'architecture. Il est donc important de pouvoir le controler. Nous introduisons
pour cela trois nouvelles variables, start,, delay,, et endT'vme,, pour chaque nceud n € N.
Ces variables définissent la date de début, le délai et la date de fin de chaque noeud. Pour

chaque noeud qui n’appartient pas au motif, nous imposons leur délai a 0 (contrainte 3.12).
Vn & Ny : delay, =0 (3.12)

Sur exemple de la figure 3.4, le délai de chaque noeud n € {NO, N1, N2, N5, N6, N7, N8}
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vaut 0. Les dépendances de données pour chaque lien (n,m) € E entre le noeud n et le
nceud m sont définies par la contrainte (3.13). Cette contrainte permet d’assurer que la

date de début du nceud m soit supérieure ou égale a la date de fin du neeud n.

V(n,m) € E : start, + (delayy, - nser) < start,, (3.13)

La contrainte (3.14) définit la date de fin endT'ime,, pour chaque nceud n € N.

Vn € N : (start, + delayy,) - ngeq = endTime, (3.14)

La date de fin EndTime,, est différente de zéro seulement pour les nceuds qui appar-
tiennent au motif n € N,. La contrainte (3.15) impose le délai maximal pour le motif entier,

ou le délai maximal autorisé pour le chemin critique est défini par PatternCritical Path.

Vn € N : endTime,, < PatternCritical Path (3.15)

3.4.4 Contrainte de ressources

Dans certains cas, il peut étre intéressant de controler non seulement le délai d’un
motif, mais aussi sa taille. La contrainte (3.16) impose le nombre de nceuds maximum du
motif créé, ou PatternNumberO f Nodes est le nombre maximal de nceuds autorisés. Il
est facile de controler plus finement la taille d’un motif en utilisant une somme pondérée
en fonction du type du noeud (3.17). Il est ainsi possible de controler le poids d’un motif,
ou PatternWeight désigne le poids maximum autorisé, et weight, désigne le poids du

noeud n.

Z Ngel < PatternNumberO f Nodes (3.16)
neN
Z weigth, - ng; < PatternWeight (3.17)
neN

3.4.5 Contrainte d’énergie

La contrainte sur la consommation d’énergie d’un motif ressemble fortement a la
contrainte sur la taille. Il suffit de faire la somme de la consommation de chaque nceud
seul (contrainte 3.18). Pour avoir une estimation précise de la consommation en énergie

d’un motif, il est important de disposer de chiffres précis.

Z En - Ngey < PatternEnerqgy (3.18)
neN

ol €y, est la consommation en énergie du nceud n.



78 L’identification d’instructions

opérateur latence (ps) ‘
additionneur 2500
multiplieur 7500
and 2200
XOT 2200
shift 2500

TAB. 3.2 — Latence matérielle des opérateurs pour un StratixII

Nous avons présenté les contraintes supportées par notre systeme de génération de
motifs, et avons montré comment les exprimer par la programmation par contraintes. 11 est
important de noter que ces contraintes peuvent étre imposées les unes indépendemment des

autres. Ainsi, I'utilisateur définit une combinaison de contraintes qu’il souhaite appliquer.

3.5 Résultats d’expérimentations

3.5.1 Le processeur cible

Dans le cadre de nos expérimentations, notre processeur cible est un NI1OSII avec
une extension sous forme de bloc logique spécialisé étendu. Le composant cible est un
FPGA StratixIl EP2S60 FC672 d’Altera. Pour connaitre les latences matérielles de chaque
opérateur, nous avons synthétisé chaque opérateur seul, opérant sur des données de 32 bits,
en utilisant ’outil Synplify pro 8.9 [188]. Le tableau 3.2 montre la latence matérielle de
quelques opérateurs. La latence est exprimée en picosecondes. Pour la latence logicielle,
nous avons pris les chiffres d’'un N10sII version rapide (Nios2Fast) ou les multiplications
et les décalages se font en 3 cycles (1 cycle d’exécution + 2 cycles de latence), grace
aux multiplieurs embarqués de la famille des Stratix [18]. Toutes les autres instructions

s’exécutent en un seul cycle.

3.5.2 Environnement d’exécution

Les expérimentations sont réalisées sur un PC muni d’un Intel Centrino Duo (2 pro-
cesseurs T7600 cadencés a 2,33 GHz) et de 2 Go de mémoire RAM. Le systeme d’exploi-
tation est un Linux (Fedora Core 9). Tous nos outils sont programmés en langage Java et

interprétés par la machine virtuelle Java de Sun (version 1.6).

3.5.3 Benchmarks

Nos techniques ont été appliquées sur des extraits de code issus d’applications mul-
timédias et cryptographiques provenant de nombreux benchmarks. MediaBench [133] est
un benchmark qui contient des applications en relation avec le multimédia et les télécommu-
nications : MPEG2, JPEG, ADPCM, GSM, etc. MediaBenchll a poursuivi cette idée en ap-
portant les applications H.264 et JpG2000. MiBench [96] est un benchmark qui propose
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cinq grandes familles d’applications : automotive, network, office, security, et telecomm. Po-
larSSL [165] est une bibliotheque open-source d’applications cryptographiques et de proto-
coles de sécurisation des échanges sur internet SSL/TLS (Secure Sockets Layer/ Transport
Layer Security). Cette bibliotheque contient les applications typiques que 1'on trouve dans
les systemes embarqués : AES, DES/3DES, MD5, SHA. Mcrypt [150] et sa bibliotheque
associée libmcrypt a pour objectif de remplacer ’ancien Unix crypt, sous licence GPL tout
en proposant un choix plus élargi d’algorithmes. DSPstone [68] propose de nombreuses ap-
plications du traitement du signal propices a une exécution sur des processeurs de type
DSP. En se basant sur I'observation que le code assembleur écrit & la main est bien plus
performant que celui généré par un compilateur, DSPstone a voulu fournir des outils per-
mettant d’évaluer les compilateurs et les processeurs de type DSP. Toutes les applications
de tous les benchmarks cités sont écrites en langage C.

Le tableau 3.3 résume les différentes applications utilisées, le benchmark dont elles
sont issues, et leurs caractéristiques. Les caractéristiques retenues ont trait au parallélisme
présent dans les graphes, a leur régularité, leur chemin critique, leur connexité et leurs
acces mémoire. Les différentes caractéristiques sont notées selon leur degré : fort, moyen,
ou faible. Il est intéressant de noter que selon les caractéristiques des applications, certaines
techniques présentées dans ce document s’appliquent plus ou moins bien. Par exemple,
un filtre FIR présente beaucoup de régularité. Ainsi, le smart filtering s’applique parti-

culierement bien.

Algorithmes Benchmark | Régularité | Parallélisme | Chemin | Connexité Acces
critique mémoire
JPEG BMP header MediaBench | moyenne moyen court moyenne fort
JPEG downsample MediaBench faible faible long faible fort
JPEG IDCT MediaBench faible fort court forte moyen
EPIC collapse MediaBench forte fort court moyen moyen
Blowfish MiBench forte moyen long moyenne moyen
Cast128 Mecrypt moyen moyen long moyenne fort
MESA invert matrix || MediaBench forte fort moyen moyenne fort
DES3 PolarSSL faible moyen moyen moyen faible
SHA MiBench faible faible court moyen moyen
FIR fort faible long faible fort
FFT MiBench fort moyen court fort fort
IIR DSPStone fort faible long faible fort

TaAB. 3.3 — Caractéristiques des applications utilisées

3.5.4 Couverture maximale

Notre méthode de génération de motifs a été évaluée sur des algorithmes issus des
benchmarks MiBench [96] et MediaBench [133]. Afin d’évaluer la qualité des motifs générés,
nous avons cherché a couvrir au maximum les graphes d’application avec les motifs générés.
La technique de couverture est présentée dans la section 4.1.2.3 de ce document. Le ta-
bleau 3.4 présente les résultats obtenus pour les contraintes suivantes :

— 2 entrées/1 sortie et 4 entrées/2 sorties,
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— 10 noeuds maximum,

— chemin critique de 15 ns, correspondant a 3 cycles d’un processeur N10SII dans sa

déclinaison « rapide » cadencé a 200 MHz.

Le signe « - » dans le tableau indique qu’aucun motif respectant les contraintes n’a
été trouvé. Les résultats montrent que pour trois algorithmes, il est possible de couvrir
entierement le graphe avec des motifs ayant au maximum 4 entrées et 2 sorties, c’est-
a-dire, dans ces cas aucune instruction de base du processeur n’est utilisée. Dans le cas
2 entrées/1 sortie, il est possible de couvrir le graphe a 78% pour une idct ou pour 'en-
cryptage Blowfish. La couverture atteint méme les 88% pour l'algorithme JPEG Write
BMP Header. En moyenne, la couverture est de 53% pour 2 entrées/1 sortie, et grimpe

jusqu’a 87% pour des motifs & 4 entrées et 2 sorties.

Algorithmes 2 entrées / 1 sortie 4 entrées / 2 sorties
S X
8 ) 3 o
gl 2| 2 | 2| g| §| = 5
Sl 2| 2 | B| £ €] = i
El 8| 8| z| E| 8| E z
IN || B %] 2B 8 =R 3 8
JPEG BMP Header 34 6 2 0.7 88 82 3 2.1 100
JPEG Downsample 66 11 1 1.2 19 74 5 1.1 98
JPEG IDCT 250 || 28 | 10 9.0 | 78 | 254 | 21 42.3 93
EPIC Collapse 274 7 4 9.5 | 68 | 157 9 | 1533.0 73
BLOWFISH encrypt | 201 11 3| 13.9 | 78 | 145 6 96.2 86
SHA transform 53 17 9 0.6 | 64 | 134 | 13 1.67 | 100
MESA invert matrix | 152 2 2 3.2 11 53 | 12 8.4 72
FIR unrolled 67 3 2 1.8 9 24 3 3.6 | 100
FFT 10 - - - - 6 2 0.2 60

[ Moyenne [ 4 [ [ 53 [ [ 8 [ [ 87 ]

TaB. 3.4 — Résultats obtenus par notre approche pour des algorithmes issus de MediaBench
et MiBench.

3.5.5 Discussion

Afin de situer notre approche par rapport aux solutions existantes, nous avons com-
paré notre technique avec le systéeme UPaK [205, 207]. Le systéeme UPaK génere les
motifs incrémentalement, en ajoutant, a chaque étape, un nceud voisin aux motifs cou-
rants. Le processus s’arréte lorsque le nombre de nceuds est égal a un parametre donné.
UPaK permet donc de controler uniquement le nombre de nceuds d’un motif. Dans nos
expérimentations, nous avons fixé le nombre de nceuds a 8. Le tableau 3.5 montre les
résultats obtenus par le systeme U PaK seul, puis par une combinaison des approches, ou
notre technique de génération de motifs est appliquée aux motifs identifiés par U PaK et
non aux graphes flot de données directement.

Le systeme U PaK permet localement d’obtenir de meilleurs résultats. Par exemple,
pour la transformée de Fourier (FFT), la couverture est de 100%. En imposant les con-
traintes de 4 entrées et 2 sorties sur les motifs découverts par UPaK, la couverture est

de 60%, comme pour notre approche. Globalement, notre approche permet d’obtenir de
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UPaK UPaK + notre approche
Algorithmes 2in / 1 out 4in / 2 out

X X X
8 5} 3 o} & o
gl 8| = Sl gl 8|l =2 | 2| 8| E| = | &
S| 2| 5 Sl eS| 2185 €| & 2| %

+~ o + o + o
5| 2| £ sl 5|28 |8 5] 2| 8|3
|N| =R 8 3 =T O - 3 28| 8 3
JPEG BMP Header 34 3 1 14.0 76 31110276 4 110276
JPEG Downsample 66 | 21 | 10 1.3 72 - - - - |17 8 | 0.2 | 72
JPEG IDCT 250 | 13 7 6.8 57 || 20 | 3|02 | 44 | 55 | 11 | 3.5 | 60
EPIC Collapse 274 | 10 2 22.2 53 1 1101|531 10 2|01 | 54
BLOWFISH encrypt | 201 | 26 3 | 113.9 67 21 1]02]| 5111 2 | 25| 59
SHA transform 53 6 6 27.3 27 - - - - 7 6 | 0.1 | 27
MESA invert matrix | 152 8 2 | 510.0 58 - - - - 5 3101 | 57
FIR unrolled 67 | 28 3 15.2 98 41 202 6 8 3105 | 98
FFT 10 | 22 2 0.1 | 100 - - - -] 12 2| 03| 60

[ Moyenne [ 5 [ [ 67 H [ 2 [ [ 45 [ [ 4 [ [ 62 ]

TaB. 3.5 — Résultats obtenus par UPaK pour des algorithmes issus de MediaBench et
MiBench.

meilleurs résultats que U PakK. De plus, contrairement a U PaK qui est basé sur une heu-
ristique, notre méthode est une méthode exacte.

Le tableau 3.6 positionne notre approche par rapport aux techniques existantes. A
notre connaissance, notre approche est la seule qui permette de prendre en compte autant

de contraintes architecturales et technologiques avec autant de flexibilité.

Yu 2007 | Bonzini | Atasu 2003 Atasu UPaK Notre
[217] 2007 [43] [30, 169] 2007 [27] | 2007 [205] | approche
support pour non connexité v v v v
controle du nombre d’entrées v v v v v
controle du nombre de sorties v v v v v
controle du nombre de noeuds v v
controle du chemin critique v v

TAB. 3.6 — Positionnement de notre approche par rapport aux approches existantes pour
la génération d’instructions

Un autre sujet de discussion concerne les estimations du chemin critique d’un motif.
Notre méthode évalue grossierement le chemin critique d’un motif comme étant la somme
des délais des nceuds. Nous disposons d’une bibliotheque des valeurs du chemin critique
pour chaque type de noeud. On sait par exemple que le délai d’'un multiplieur est de 6,6 ns
sur un FPGA Altera Cyclonell, et que le délai d’un additionneur est de 4,2 ns sur ce méme
composant. Notre calcul nous donne donc un délai de 10,8 ns pour une multiplication
directement suivie d’'une addition. Or, le résultat de la synthese nous fournit le chiffre de
7,8 ns. Le délai d'un M AC n’est donc pas simplement la somme des délais d’un multiplieur
et d’un additionneur.

Afin d’obtenir des mesures plus fines, une idée serait de disposer d’une bibliotheque
de motifs & plusieurs noeuds (par exemple un M AC') avec des chiffres précis en termes de

délai. Le délai d’un nceud serait alors variable en fonction de son voisinage. La prise en
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compte de cette possibilité risque de complexifier grandement les contraintes a imposer au
probléeme. Le méme raisonnement peut étre appliqué pour le cotit en ressources matérielles

d’un motif ou bien sa consommation d’énergie.

3.6 Conclusion

Nous avons vu dans ce chapitre comment générer, a partir d’'un graphe d’application,
des instructions spécialisées qui respectent des contraintes architecturales et technolo-
giques. Ces instructions sont générées a ’aide de la programmation par contraintes. Notre
technique permet de prendre en compte les contraintes sur les entrées et les sorties, sur la
taille, le chemin critique, la consommation d’énergie et la connexité d’'un motif, et a notre
connaissance, est la seule a prendre en compte autant de contraintes architecturales et
technologiques. L’utilisateur est libre de choisir les contraintes a imposer. Notre méthode
résout le probleme de I'identification d’instructions de maniere exacte et les résultats ob-
tenus sont meilleurs que ceux fournis par le systeme U PaK . Notre méthode a fait ’objet
d’une publication a la conférence SAMOS (International Symposium on Systems, Archi-
tectures, MOdeling and Simulation) [1].



Seéelection d’'instructions et
ordonnancement

A sélection d’instructions est la deuxieme étape fondamentale du processus d’ex-
tension de jeu d’instructions, comme illustrée par la figure 4.1. Cette étape a pour
objectif de conserver, parmi un ensemble d’instructions candidates, celles qui optimisent
une fonction de couit. Cette fonction de cotit differe selon les objectifs : minimisation du
temps d’exécution, du nombre d’instructions différentes, etc. Dans notre contexte d’exten-
sion de jeu d’instructions, la sélection d’instructions revient a déterminer les opérations de
Papplication exécutées a ’aide des instructions de base du processeur (c’est-a-dire en logi-
ciel) et les opérations exécutées a I’aide d’instructions spécialisées (c’est-a-dire en matériel).
C’est le probleme du partitionnement logiciel /matériel au niveau instruction. Ce probleme
est modélisé de différentes manieres : couverture de sommets d’un graphe, graphe de conflit
puis clique maximale ou bien stable de taille maximum, probleme du sac a dos, etc. Quelle
que soit la modélisation, le probleme & résoudre est un probleme NP-complet.

Ce chapitre présente tout d’abord notre méthode de sélection d’instructions basée
sur la programmation par contraintes. Dans un deuxieme temps, ce chapitre détaille notre
technique d’ordonnancement par recalage d’instructions qui permet d’exécuter en parallele
une instruction sur 'extension et sur I'unité arithmétique du processeur. Cette technique

s’appuie également sur la programmation par contraintes.

4.1 Sélection d’instructions

4.1.1 Définition d’une occurrence

Comme défini dans la section 2.1, une occurrence m est une instance d’un motif p dans
un graphe G. Une occurrence est un isomorphisme de sous-graphes du motif p dans le

graphe G. Un exemple d’occurrence est illustré a la figure 2.1(b) page 40.

83
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Fi1c. 4.1 — Le but du chapitre 4 est de présenter les étapes de sélection d’instructions et
d’ordonnancement

4.1.2 Définition du probleme de sélection d’instructions

L’objectif de la sélection d’instructions est de conserver parmi un ensemble d’instruc-
tions candidates (générées par ’étape d’identification d’instructions ou bien issues d’une
bibliotheque), celles qui optimisent une fonction de cotit. Nous avons vu que les stratégies
sont diverses et variées. Dans notre cas, nous avons choisi de sélectionner les instructions
qui optimisent le temps d’exécution de l'application. L’application est représentée sous
forme de graphe, et chaque instruction candidate est un sous-graphe isomorphe au graphe
d’application. Cela veut dire que chaque nceud du motif peut couvrir un nceud du graphe
d’application. Le probleme de la sélection d’instructions peut donc étre modélisé par une

technique de couverture de sommets d’un graphe.

4.1.2.1 Couverture de sommets

La couverture de sommets est un probleme NP-complet [64]. Nous utilisons la pro-
grammation par contraintes pour résoudre ce probleme. Pour le modéliser sous la forme
d’un probleme de satisfaction de contraintes, nous avons tout d’abord besoin d’identifier
I’ensemble des instructions qui couvrent chaque nceud du graphe. L’algorithme qui per-
met de trouver toutes les occurrences qui couvrent un nceud est donné a la figure 4.2.
Apres exécution de celui-ci, & chaque nceud n € N est associé un ensemble d’occurrences
(matchesy) qui peuvent le couvrir. La méthode TrouverToutesLesOccurrences(G,p) a

la ligne 11 est identique a celle utilisée lors de la génération d’instructions, elle est chargée
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1 // Entrées:

2 // G=(N,E)-- graphe d’application,

3 // EMDI-- Ensemble des Motifs Définitivement Identifiés
4 // M,-- ensemble des occurrences pour un motif p,
5 // DM-- ensemble de toutes les occurrences,

6 // matches,-- ensemble des occurrences qui peuvent
7 // couvrir un noeud n,

8

9 M<—0

10 pour chaque pe€ EMDI

11 M, «— TrouverToutesLesOccurrences (G, p)

12 M — M UM,

13 pour chaque m € M

14 pour chaque ne&m

15 matchesy, «— matches, U {m}

Fia. 4.2 — Algorithme trouvant toutes les occurrences qui couvrent un noeud dans un
graphe

de trouver tous les isomorphismes de sous-graphes du motif p dans le graphe G.
Evidemment, dans la couverture finale du graphe G, un nceud n € N ne peut étre
couvert que par une et une seule occurrence. A titre d’illustration, la figure 4.3 montre les
occurrences identifiées pour I'exemple de la figure 4.4. Les étoiles grises représentent les
occurrences possibles alors que les étoiles noires indiquent les occurrences sélectionnées.
Nous modélisons la sélection d’'une occurrence donnée dans la couverture finale en utilisant
une variable a domaine fini myg.; associée a chaque occurrence m € M, ou M est ’ensemble
des occurrences. La valeur de la variable mg, vaut 1 si 'occurrence m est sélectionnée,
0 sinon. La contrainte (4.1) impose que chaque nceud ne peut étre couvert que par une et

une seule occurrence.

VneN: Y me =1 (4.1)

meEmatchesy

4.1.2.2 Minimisation du temps d’exécution

Nous nous intéressons a la sélection de motifs en vue de la minimisation du temps
d’exécution séquentielle d’une application sur un processeur possédant une extension, ca-
pable d’exécuter une instruction spécialisée a la fois. Cet objectif peut étre obtenu en mini-
misant la fonction de cotut définie par ’équation (4.2) ou le délai introduit par I'exécution
d’une occurrence (Mgelay) dépend du modele de l'architecture et est présenté en détail

dans la section 4.1.3. Dans ce cas précis, le probleme de la sélection de motifs corres-
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all matches
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Fic. 4.3 — Occurrences identifiées et
sélectionnées pour 'exemple de la figure Fic. 4.4 — Exemple d’une occurrence non-
4.4. convexe

pond au probleme de couverture de graphe ou tous les nceuds doivent étre couverts par
une occurrence et la somme des délais des occurrences qui couvrent ce graphe doit étre

minimale.

EzxecutionTime = Z Mesel * Mdelay (4.2)
meM

Nous pourrions également sélectionner les motifs de calcul en vue d’un ordonnancement
sous contraintes de ressources. Dans ce cas, FxecutionTime est limité par une constante
ExecutionTimepnq, et le nombre de motifs différents sélectionnés est minimisé. Ce nombre
est calculé par la contrainte (4.4) ou la variable ps vaut 1 si au moins une des occurrences
m du motif p a été sélectionnée pour couvrir le graphe (4.3), ou EM DI est ’ensemble des

motifs définitivement identifiés.

Vp € EMDI: > Mgy >0 p,=1 (4.3)
meMp
NumberO f Patterns = Z Ds (4.4)
pEEMDI

4.1.2.3 Minimisation du nombre de nceuds couverts par un motif & un nosud

Les motifs a un nceud représentent les instructions de base du processeur. Une autre
stratégie de couverture est de chercher & minimiser le nombre d’instructions exécutées par
le processeur, ce qui revient a minimiser le nombre de noeuds couverts par un motif a un

neeud. Pour cela, la fonction de colit & minimiser est donnée par ’équation 4.5.

OneNodeMatches = Z Mgel (4.5)
meONM

ol OneNodeMatches représente ’ensemble des occurrences & un nceud sélectionnées et
ONM est I'ensemble des occurrences a un noeud. Cette stratégie a été utilisée dans le

chapitre précédent (section 3.5.4) pour couvrir au maximum le graphe avec des instructions
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spécialisées.

4.1.2.4 Filtrage d’occurrences

Il peut arriver que certaines occurrences de certains motifs ne nous intéressent pas.
C’est le cas par exemple des occurrences non-convexes. Nous avons donc mis en place,
avant de résoudre le probleme de couverture du graphe, un systeme de filtrage qui permet
d’éliminer certaines occurrences. Un filtre des occurrences non-convexes permet alors de
supprimer de ’ensemble des solutions les occurrences non-convexes.

La détection de la convexité d’une occurrence est cotiteuse en temps de calcul puisqu’il
faut parcourir chaque nceud de 'occurrence, puis pour chaque nceud il faut regarder ses
prédécesseurs directs, et pour chaque prédécesseur direct qui n’appartient pas a ’occur-
rence, il faut assurer qu’aucun noeud parmi tous ses prédécesseurs n’appartient a I'occur-
rence. Par exemple, prenons 'occurrence m7 de la figure 4.4. Les nceuds de I'occurrence
sont N3, N4, N5. Lorsque 'on testera le noeud N5, on cherche ses prédécesseurs directs
qui sont N3, N4, N6. Comme le nceud N6 n’appartient pas au motif, on cherche tous
les prédécesseurs de N6 qui sont N4, N2. Or, N4 appartient déja a 'occurrence. Cette
occurrence n’est donc pas convexe et est supprimée de I’espace des solutions.

Outre les occurrences non-convexes, nous filtrons également les occurrences avec des
valeurs immédiates qui sont particulierement pénalisantes dans le cas du N10sII. En effet,
I’envoi d’une valeur immédiate vers I’extension cotite un cycle de plus puisqu’il faut expli-
citement réaliser une instruction de chargement d’un registre avec une valeur immeédiate
(movi), pour ensuite pouvoir exécuter une instruction spécialisée avec en opérande ce méme
registre. Le graphe de la figure 4.5(a) montre une partie du graphe d’une transformée en
cosinus discrete inverse (idct) tirée du benchmark MediaBench [133] et la figure 4.5(b) cor-
respond & un motif candidat. La figure 4.5(c) met en évidence le résultat de la couverture
du graphe par ce motif candidat. Une telle solution serait traduite en le code assembleur

suivant :

movi r3,#181
custom 10, r2, r3, r4d

ol movi r3,#181 réalise le chargement de la valeur 181 dans le registre r3 et en
supposant que la valeur de a est stockée dans le registre r4, que le numéro de l'instruction
spécialisée est le numéro 10, et que le résultat res est rangé dans le registre r2.

Nous avons choisi de filtrer ces occurrences, c’est-a-dire de les enlever des solutions
possibles, mais nous pourrions également choisir de prendre en compte cette pénalité dans

la modélisation du temps d’exécution de I’occurrence.

4.1.2.5 Contraintes temporelles

Le filtrage des occurrences non-convexes n’est pas suffisant pour garantir un ordonnan-

cement possible a partir des instructions sélectionnées. Il peut arriver que deux occurrences,
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(a) Une partie du graphe idct de (b) Un motif candidat (¢c) Couverture avec une valeur
MediaBench immédiate en entrée du motif

Fia. 4.5 — Filtrage des occurrences avec valeur immédiate

distinctes et convexes, puissent provoquer une situation d’interblocage lorsqu’elles sont
sélectionnées simultanément. Par exemple, la figure 4.6(a) montre le graphe d’une trans-
formée de Fourier (FFT) tirée du benchmark MiBench [96]. La figure 4.6(b) montre deux
motifs candidats dont les occurrences sont convexes lorsqu’elles sont sélectionnées seules,
et la figure 4.6(c) montre que la sélection simultanée de ces deux occurrences provoque une
interdépendance entre les deux motifs et qu'un tel graphe est impossible & ordonnancer.

La figure 4.6(d) montre bien 'apparition du cycle lorsque le graphe est réduit.

Afin d’éviter ces cycles, nous imposons des contraintes sur les entrées et les sorties.
Ces contraintes résultent des dépendances de données de 'occurrence. Pour cela, nous
définissons tout d’abord une variable eyt pour chaque lien e € E du graphe d’applica-
tion. Cette variable définit 'instant de début de I’exécution d’une occurrence. Puis, nous
imposons la contrainte (4.6) pour chaque occurrence, qui force chaque lien sortant de

I'occurrence a ne débuter qu’apres l'instant de début de 'occurrence plus son délai.

Mgel = 1 = veEmm D €start = Mstart /\ veEmout P Mgtart + Mdelay < €start (46)

ou la variable mgq+ définit 'instant de début de I’exécution de 'occurrence m et la variable
Mdelay SPécifie sa durée d’exécution. L’ensemble m;;, est I'ensemble des liens entrants de
I’occurrence, c’est-a-dire les liens qui sont soit des entrées de ’application, soit des liens
dont le nceud source n’appartient pas au motif. L’ensemble my,; est 'ensemble des liens
sortants de I'occurrence, c’est-a-dire les liens qui sont soit des sorties de ’application, soit

des liens dont le nceud destination n’appartient pas au motif.
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(a) Graphe d’application FFT
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(c) Interdépendance entre les deux occurrences

(b) Motifs candidats de la FFT

el e2/e8 /el2 e5e9 e3 /ed
custom3 custom?2
el9 el8

(d) Introduction d’un cycle dans le graphe réduit

FiG. 4.6 — Exemple d’interdépendance entre deux occurrences sur une FFT
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Par exemple, soit 'occurrence mgo dans la figure 4.6(c) sélectionnée, alors :

Mm2seqp =1 =  M2gart = €lstart = €2start = €8start = €125t0rt = €1lgpart
AN m2spart + m2delay < ebstart

A m25tart + m2delay < elgstart
Si 'occurrence m; est sélectionnée en méme temps, on a donc :

mlsel =1 = mlstart = egstart = e45ta7"t = e5sta7"t = e6sta7"t = 695ta7"t
A mlgar + mldelay < ellgart

A mlgsgart + mldelay < el8start
Cette solution n’est pas valide car elle conduit & la contradiction suivante :
ellgart + m2delay < ebgtart N €0gtart + mldelay < ellsart

indiquant que e6 doit étre disponible avant ell et en méme temps que ell doit étre
disponible avant e6. Par conséquent, si I'occurrence m2 est sélectionnée, alors 'occurrence
m1 ne peut pas étre sélectionnée, et vice versa.

Cette contrainte permet a la fois d’éviter ces situations d’interdépendence et empéche
la sélection des occurrences non-convexes. Par exemple, si I'occurrence my dans la figure

4.4 est sélectionnée, alors :

MTser =1 = MTsart = €Tstart = €8start = €start = €10start
N MTgpart + m7delay < ellgtart

A mMTspart + m7delay < el2gpart

Cette solution n’est pas valide car au méme moment, ’occurrence m6 doit étre sélectionnée
et cela conduit a la contradiction elO0stqr+ < €124+ indiquant que la sortie doit étre
disponible avant ’entrée. Par conséquent, I’occurrence m7 ne peut pas étre sélectionnée

pour le graphe d’application de la figure 4.4.

4.1.3 Modélisation du temps d’exécution d’une occurrence

L’étape de sélection d’instructions vise deux modeles d’architecture différents, appelés
modele A, et modele B. Ces deux modeles sont brievement présentés ici et sont détaillés
dans le chapitre 5, page 110.

Le modele A est un modele d’architecture simple. Toutes les données sont sauvegardées
dans la file de registres du processeur. Tous les opérandes nécessaires a ’exécution d’une
instruction spécialisée sont envoyés vers I'extension au lancement de 'instruction et tous
les résultats sont récupérés a la fin de I'exécution de l'instruction. Lorsque le nombre

d’opérandes d’entrée ou de sortie est supérieur aux capacités architecturales (par exemple,
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2 entrées et 1 sortie pour un N10SII), alors des cycles additionnels de transfert de données
sont nécessaires.

Dans le modele B, 'extension du processeur possede sa propre file de registres pour
sauvegarder les données. Les instructions de base du processeur, représentées par des motifs
composés d’'un seul nceud, utilisent la file de registres du processeur comme dans le modele
A mais 'extension peut sauvegarder ses données dans ses propres registres. Les résultats
produits par 'exécution d’une occurrence et utilisés par le processeur sont sauvegardés
dans les registres du processeur. Dans ce modele B, le nombre de cycles additionnels
nécessaires au transfert des données est réduit mais sa complexité est plus élevée puisque
le nombre de registres externes et de connexions externes est plus grand.

Le délai d’une occurrence, mgejqy, exprimé en nombre de cycles du processeur, est la

somme de trois composantes, comme défini par ’équation (4.7).
Mdelay = 5inm + 5m + 50utm (47)

ou d,, est le temps d’exécution de l'occurrence m, d;y,,, représente le temps de lecture des
opérandes d’entrée pour 'occurrence m et oy, le temps d’écriture des résultats.

Le temps d’exécution d’une occurrence (d,,) est le méme pour les deux architectures
mais le temps de transfert est différent.

Pour connaitre le temps de transfert, il faut calculer le nombre de données a transférer,
et le diviser par le nombre de données transférables par cycle, puis conserver ’arrondi
supérieur. Par ailleurs, au lancement d’une instruction spécialisée, il est parfois possible
d’envoyer et de recevoir des données, ce qui permet de transférer des données sans pénalité.
On définit donc un nombre de cycles de transfert sans pénalité qui va étre retranché pour
trouver le nombre de cycles de transfert réel. Autrement dit, pour connaitre le nombre de
cycles de pénalité, il faut :

1. compter le nombre de données a transférer et le diviser par le nombre de données

transférables par cycle,
2. conserver 'arrondi supérieur,
3. retrancher le nombre de cycles de transfert sans pénalité.

Pour déterminer le nombre de données a transférer en entrée, il s’agit simplement de
compter le nombre de nceuds prédécesseurs directs de 'occurrence. Pour déterminer le
nombre de données a transférer en sortie, il faut compter le nombre de nocuds terminaux
de 'occurrence. Un noeud terminal est un noeud dont au moins une des sorties est connectée
a un nceud qui n’appartient pas a l'occurrence.

Pour le modele A, le temps de transfert des données en lecture est défini par I’équation 4.8,

et en écriture par ’équation 4.9.

| pred(m) |
i in_PerCycle (48)
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- | pred(m)| : le nombre de nceuds prédécesseurs directs de 'occurrence m dans le
graphe G,
- in_PerCycle : le nombre de registres lus par cycle du processeur,

- Aj, : le nombre de cycles de transfert de données en entrée sans pénalité.

- Aout (49)

5 B | last(m) |
outm = out_PerCycle

- |last(m)| : le nombre de nceuds terminaux de I'occurrence m,

- out_PerCycle : le nombre de registres écrits par cycle du processeur,

- Aoyt : le nombre de cycles de transfert des données en sortie sans pénalité.

Pour I'exemple d’un processeur N10SII, in_PerCycle = 2, out_PerCycle = 1, A, = 1,
et Ay = 1. Si le temps d’exécution d’une occurrence est 0, = 1, |pred(m)| = 2 et
| last(m) | = 1, alors le délai de 'occurrence est mgerqy = 1.

Pour le modele B, le temps de transfert des données est variable. Le temps de transfert

en lecture est défini par les équations (4.10)-(4.11).

IN= ) nu (4.10)
nepredl(m)

IN
6in = |~ - Azn 4.11
" LnPerC’ycle-‘ (4.11)

ou :

- predl(m) : l'ensemble des occurrences exécutées par le processeur qui sont des

prédécesseurs de I'occurrence m dans le graphe G,

- Nge : Une variable qui vaut 1 si 'occurrence n est sélectionnée et 0 sinon.
La valeur de la variable IN est égale au nombre d’opérations de lecture dans la file de
registres du processeur.

Le temps de transfert en écriture pour le modele B est défini par les équations (4.12)
a (4.14).

Vn € last(m) : Z mi,, >0& B, =1 (4.12)
myEsuccl(n)
OUT= > B, (4.13)
né€last(m)
ourT
Oouti = [outPerCycle—‘ ~ Bout (4.14)

ol :
- last(m) : I'ensemble des nceuds terminaux de 'occurrence m,

- succl(n) : 'ensemble des occurrences & un nceud successeurs du noeud n dans le
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graphe G,
- m1,,, : une variable qui vaut 1 si I'occurrence m; est sélectionnée et 0 sinon,
- By, : une variable qui vaut 1 si au moins une des occurrences de I’ensemble succl(m)
est sélectionnée.
La valeur de la variable OUT est égale au nombre d’opérations d’écriture dans la file
de registres du processeur. En d’autres termes, il s’agit de compter le nombre de données
a transférer en provenance du processeur et vers le processeur, puis calculer le nombre de

cycles nécessaires pour transférer ces données.

4.1.4 Résultats d’expérimentation

Le tableau 4.1 montre les résultats obtenus pour des motifs sous contraintes (2 entrées
et 1 sortie), pour les deux modeles d’architecture. La premiere colonne indique les algo-
rithmes considérés. La deuxieme colonne montre le nombre de noeuds des graphes flots
de données considérés et la troisieme colonne donne le nombre de cycles nécessaires pour
exécuter ces flots de données par un processeur NIOSII dans sa version dite « rapide ».
Le signe « - » dans le tableau indique qu’aucun motif respectant les contraintes n’a été
trouvé. Les résultats montrent que méme pour des contraintes aussi séveres, le facteur
d’accélération peut atteindre 2,25 pour une idct pour le modele d’architecture B.

Le tableau 4.2 montre les résultats obtenus pour des motifs sous contraintes a 4 entrées
et 2 sorties, pour les deux modeles d’architecture. Le facteur d’accélération atteint 3,35
pour lalgorithme SH A pour le modele d’architecture B. En moyenne, le facteur d’accélé-
ration est de 2,3 pour des motifs a 4 entrées et 2 sorties pour le modele d’architecture B.

Pour les deux tableaux, les autres contraintes sont un nombre de 10 noeuds maximum
par motif et un chemin critique de 15 ns, ce qui correspond a 3 cycles d’un processeur

Ni1oslII dans sa déclinaison « rapide » cadencé a 200 MHz.

2 entrées / 1 sortie
modele A modele B
N o § | w | € © 5 | w
g | | B S |2 2] B Z | =
w is .2 = = < .2 g = <
Tl E L | ElE S| E| s |E|s| 2| &% |E
. 8 g Sl S| <| 3 g S |lal<| 3 5, s | &
Algorithmes =S| o o g % o o & o % [} o & o
JPEG BMP Header 34 34 0 6 2 82% 14 2,42 v 2 82% 14 2,42 v
JPEG Downsample 66 78 0 5 2 19% 68 1,14 | v 2 19% 68 1,14 | v
JPEG IDCT 250 | 302 0,5 | 28 | 10 | 76% | 214 | 1,41 10 | 76% | 134 | 2,25
EPIC Collapse 278 | 287 0 11 8 68% | 165 | 1,74 8 | 68% | 165 | 1,74
BLOWFISH encrypt 201 | 169 0,5 | 11 3 74% 90 1,87 3 74% 90 1,87
SHA transform 53 57 0 5 3 64% 28 | 2,03 | v | 3 | 64% 28 2,03 | v
MESA invert matrix 152 | 334 0,5 2 2 10% | 320 | 1,04 | v | 2 10% | 320 | 1,04 | v
FIR unrolled 67 131 0 3 2 9% 126 | 1,04 | v | 2 9% 126 | 1,04 | v
FFT 10 18 0 0 - - - - - - - -
[ Moyenne [ 50% [ [ 1,5 [ [ 50% [ [ 1,7 [

TAB. 4.1 — Résultats obtenus pour les benchmarks MediaBench et MiBench pour un pro-
cesseur NIOSII avec I'environnement DURASE sous contraintes de 2 entrées et 1 sortie.

Les tableaux 4.1 et 4.2 indiquent les algorithmes pour lesquels I'optimalité de la

sélection d’instructions a été prouvée. Pour les autres algorithmes, les résultats corres-
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4 entrées / 2 sorties
modele A modele B
£ ¢ Ele| €] ¢ s
3 = 3 = = g 3 ] =
w = .S B e s | .9 g = <
TSl &L | E|E] S| 8BS |E|E e g 5 | E
. g | % 2 2 <] B S, S | 2| < 3 S g | =&
Algorithmes = o 3 =t @ 54 5 & 5 ] 3 5 & 5
JPEG BMP Header 34 34 0 66 2 88% 12 2,83 | v 3 88% 12 2,83 | v
JPEG Downsample 66 78 0 49 4 95% 44 1,77 | v 4 100% 35 2,22 | V
JPEG IDCT 250 | 302 0,5 | 254 | 13 | 83% | 141 | 2,36 15 89% 112 | 2,69
EPIC Collapse 278 | 287 0 111 | 11 | 71% | 156 | 1,83 14 1% 159 | 1,83
BLOWFISH encrypt 201 | 169 0 153 8 90% 81 2,08 7 92% 73 2,31
SHA transform 53 57 0 48 8 98% 22 2,59 | v 6 95% 17 3,35 | v
MESA invert matrix 152 | 334 0,5 53 9 65% | 262 | 1,27 9 65% 243 | 1,37
FIR unrolled 67 131 1 10 2 94% 98 1,30 | v 2 97% 67 195 | v
FFT 10 18 12 2 60% 10 1,80 | v 2 60% 10 1,80 | v
[ Moyenne [ 83% | [ 2 ] [ 84% | [ 2,3 ]

TAB. 4.2 — Résultats obtenus pour les benchmarks MediaBench et MiBench pour un pro-
cesseur NI10SII avec 'environnement DURASE sous contraintes de 4 entrées et 2 sorties.

pondent aux meilleures solutions trouvées au terme d’une temporisation (time-out) de
10 minutes. On remarque que l'optimalité de la sélection est prouvée pour des graphes
allant jusqu’a une centaine de nceuds. A partir d’une centaine de nceuds, la solution peut
étre optimale mais elle n’est pas prouvée. Nous avons augmenté la temporisation jusqu’a
plusieurs heures pour essayer d’obtenir des meilleurs résultats ou bien la preuve de I'opti-
malité des solutions, mais sans succes. On en déduit que le solveur de contraintes aboutit
rapidement & une solution, peut étre sous-optimale, mais la preuve de I'optimalité, qui

nécessite un parcours exhaustif de I’arbre de recherche, est longue a obtenir.

La figure 4.7 présente les accélérations obtenues selon le modele d’architecture et le
nombre d’entrées et de sorties. La figure montre bien I'impact de la relaxation du nombre
d’entrées/sorties et du modele d’architecture. Les meilleurs résultats sont sans surprise
obtenus pour le modele d’architecture B pour des motifs & 4 entrées et 2 sorties. On
observe également que pour I'algorithme F'FT ou EPIC collapse par exemple, le modele
d’architecture B n’améliore pas les performances. Cela signifie qu’il n’y a pas de connexion
directe entre deux instructions spécialisées et que les données transitent forcément par le
processeur.

Les tableaux 4.1 et 4.2 indiquent également le pourcentage de couverture du graphe
par des instructions spécialisées. La figure 4.8 met en évidence la différence de couverture
des graphes selon 'objectif visé, soit la couverture maximale, soit le temps d’exécution
minimal. On remarque que la couverture est plus faible lorsque ’objectif est de minimiser le
temps d’exécution que lorsque ’'objectif est de minimiser le nombre d’instructions exécutées
par le processeur. Ces résultats montrent qu’une instruction spécialisée n’apporte pas
forcément de gain lorsque les pénalités dues au transfert de données entre le processeur et

son extension sont prises en compte.

Optimisation sur les pénalités de transfert des données. Une méme donnée en

entrée peut étre utilisée plusieurs fois par la méme instruction spécialisée. Afin de limiter
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Hl modéle A, 2 entrées / 1 sortie
[ modeéle B, 2 entrées / 1 sortie

3,5 [0 modéle A, 4 entrées / 2 sorties
[ modeéle B, 4 entrées / 2 sorties

0,
JPEG Smooth Downsample EPIC Collapse SHA transform FIR unrolled
JPEG Write BMP Header JPEG IDCT BLOWFISH encrypt MESA invert matrix FFT
Fic. 4.7 — Impact des modeles d’architecture et de la relaxation du nombre
d’entrées/sorties
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Fia. 4.8 — Différence de couverture de graphe selon ’objectif
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le nombre de transferts de données en entrée, il faut transférer une seule fois cette donnée
du processeur vers ’extension. Cet aspect est bien pris en compte dans notre modélisation
du temps d’exécution d’une occurrence. Par ailleurs, une méme donnée peut également
étre utilisée par plusieurs instructions spécialisées. L’idée est de pouvoir transférer une
seule fois la donnée pour toutes les instructions qui 1'utilisent.

Pour cela, il faut modifier la modélisation du temps d’exécution d’une occurrence et

calculer le cott des transferts de maniere globale. Ainsi, d’apres I’équation 4.2 :

ExecutionTime = Z Misel * Mdelay (4.15)
meM
= Z Megel * (5znm + 6m + 5outm) (416)
meM
= Z Mgel 5inm + Z Megel - 5m + Z Mgel - 5outm (417)
meM meM meM
input overhead output overhead

Le temps d’exécution total est donc le temps d’exécution de chaque occurrence sélec-
tionnée plus le surcotut lié au transfert des données en entrée (input overhead) et en sortie
(output overhead).

Cependant, le calcul du surcott des transferts des données est dépendant de A;, et
Aoyt qui permettent de transférer des données sans pénalité. Le cout du transfert de-
vient dépendant du moment ou la donnée est transférée. Prenons ’exemple d’'une méme
donnée en entrée de deux instructions spécialisées, comme illustré par la figure 4.9 ou
le résultat de l'instruction add est envoyé vers les instructions spécialisées custom 1 et
custom 2. L’instruction spécialisée custom 2 prend en entrée deux données, qui peuvent
étre transférées au lancement de I'instruction. Par contre I'instruction spécialisée custom 1
prend en entrée trois données et nécessite un cycle additionnel de transfert de données.
Si linstruction custom 2 est exécutée avant custom 1, alors il n’y a pas de pénalité de
transfert car les deux données en entrée de cette instruction peuvent étre transférées au
lancement de l'instruction. Par contre si custom 1 est exécutée avant custom 2, alors il
faut un cycle de plus pour transférer la donnée puisque l'instruction custom 1 possede
trois entrées. Pour déterminer les cycles additionnels de transfert de données, il faut savoir
quelle instruction est exécutée & quel moment.

La prise en compte de maniere globale des pénalités de transfert des données nécessite
des informations d’ordonnancement. Cette optimisation n’est donc possible que si ’ordon-

nancement et la sélection d’instructions sont résolus conjointement.

4.2 Ordonnancement

A ce stade du processus, les instructions qui minimisent le temps d’exécution du graphe
ont été sélectionnées. On a pu trouver qu’il est possible d’exécuter le graphe en un temps

donné mais on n’a pas encore déterminé quelle instruction exécuter & quel moment. Ceci
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custom 2 custom 1

Fi1G. 4.9 — Envoi de la méme donnée vers plusieurs instructions spécialisées

est fait par une phase d’ordonnancement. Cette section décrit les étapes de placement et

d’ordonnancement.

4.2.1 Placement

Le placement (binding) a pour objectif d’attribuer les instructions aux unités fonc-
tionnelles. Dans le cas de nos deux modeles d’architecture, nous possédons deux unités
fonctionnelles : 'UAL du processeur, capable d’exécuter les instructions de base du pro-
cesseur, et I’extension, responsable de l'exécution des instructions spécialisées. Le place-
ment est immédiat puisqu’on sait qu’une occurrence a un nceud est forcément exécutée par

I’'UAL du processeur et qu’une occurrence a plusieurs noeuds est forcément sur ’extension.

4.2.2 Ordonnanceur

Le réle de 'ordonnanceur est de répondre a la question : quelle instruction exécuter
et quand? Dans le contexte ou les instructions sont représentées par des noceuds dans
un graphe d’application, I’ordonnanceur est chargé de déterminer la date d’exécution de
chaque nceud. L’ordonnancement s’effectue sur un graphe réduit. Un graphe réduit est un
graphe dans lequel toutes les occurrences sont modélisées par un seul nceud. La figure 4.10
montre un exemple d’un graphe couvert, des motifs sélectionnés, et du graphe réduit créé
a partir du graphe couvert. Les occurrences a un nceud restent inchangées. Les occurrences
qui couvrent plusieurs noeuds sont condensées en un seul noeud. Dans le cas du N10SII, nous
réduisons également les noeuds avec valeur immédiate, comme par exemple la soustraction
avec une valeur immédiate de la figure 4.10(b), qui est réduite en subi. Soit ce nouveau
graphe G’ = (N', E').

Nous pouvons appliquer sur ce graphe réduit un ordonnancement par liste o1 les nceuds



98

Sélection d’instructions et ordonnancement

(a) Motifs sélectionnés (b) Graphe couvert

custom 11

(c) Graphe réduit

FiG. 4.10 — Motifs sélectionnés, graphe couvert et graphe réduit
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représentent les taches et dans lequel on dispose d’une seule ressource. Cela revient a placer

tous les noeuds du graphe dans une colonne de largeur 1.

4.2.3 Ordonnancement avec recalage d’instructions

Lorsque le temps d’exécution d’une occurrence (6,,) sur I’extension est suffisamment
m
long?, il est possible d’exécuter en paralléle une instruction sur le processeur en attendant la
b
fin de 'exécution de I'occurrence. Il faut alors « tromper » le processeur en lui faisant croire
que 'exécution de Iinstruction spécialisée ne nécessite qu’un cycle d’exécution. Ainsi, le

processeur garde la main.

Le lancement des instructions est exclusif mais leur exécution peut étre parallele. Nous
proposons un nouvel ordonnancement qui prend en compte cette opportunité, toujours
grace a la programmation par contraintes. Le graphe réduit de la figure 4.10(c) montre
bien le parallélisme au niveau instruction. L’idée est de pouvoir exécuter les instructions

subi et add sur le processeur pendant que l’extension exécute l'instruction custom 11.

La figure 4.11 montre un exemple d’ordonnancement sans recalage 4.11(a) et avec reca-
lage d’instructions 4.11(b) pour le graphe réduit de la figure 4.10(c). La premiére colonne
symbolise les cycles. La deuxiéme colonne montre I'occupation du processeur (nios2), et la
troisieme colonne représente 'extension (ISE). Les nceuds en forme de maison représentent
les cycles de transfert de données en entrée. On voit sur la figure 4.11(a) que pendant les
cycles 3, 4 et 5, le processeur est libre. La figure 4.11(b) montre le recalage des instruc-
tions subi et add aux cycles 3 et 4 car les dépendances de données le permettent. Il faut
néanmoins attendre la fin de l'instruction custom 11 pour pouvoir exécuter la derniere

instruction add.

Tout d’abord, nous modélisons chaque occurrence sélectionnée sous forme de rectangle
(figure 4.12(c)), de largeur égale au nombre de ressources utilisées et de longueur égale au
temps d’occupation des ressources. Une occurrence exécutée sur le processeur est modélisée
par un rectangle de largeur 1 (car l'instruction occupe une ressource, le processeur) et de
longueur égale au nombre de cycles nécessaires pour exécuter cette instruction (typique-
ment 1). La figure 4.12(a) montre I'exemple pour l'instruction mul d’un NI10SII (version
rapide) dont le temps d’exécution est de 1 cycle et le temps de latence est de 2 cycles. Le
rectangle est donc de largeur 1 et de longueur 1. Une occurrence exécutée sur ’extension
est modélisée par un double rectangle de largeur 1. Le premier rectangle correspond au
nombre de cycles nécessaires a la communication pour les entrées plus le premier cycle
toujours nécessaire pour le lancement de l'instruction (L;,,, = din,, + 1). Le second rec-
tangle correspond au nombre de cycles nécessaires a la communication pour les sorties
(Lout,, = Oout,, + 01), ou d; est défini par I’équation (4.18). Ces deux rectangles sont

séparés d’une distance constante (dy,, /out,, = Om — 1 —01). L’équation (4.19) montre bien

Lstrictement supérieur & 2 cycles pour le modele d’architecture A, supérieur & 1 cycle pour le modele B
dans le cas ou le processeur ne lit pas le résultat de 'instruction
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-~ custom 11

subi

(a) Sans le recalage d’instructions (b) Avec le recalage d’instructions

F1G. 4.11 — Exemple d’ordonnancement du graphe de la figure 4.10(c) et de placement sur
le modele d’architecture B

I’équivalence avec I’équation (4.7), illustrée par la figure 4.12(b).

1 sid, >1
p=4 00" (4.18)
0 sinon
Mdelay = 6inm + (5m + 5outm = Linm + dinm/outm + Loutm (419)

Dans notre architecture cible, nous disposons d’une seule ressource, le processeur. Le
processeur ne peut exécuter qu’une seule instruction a la fois (soit un lancement, soit
une communication), chaque instruction étant modélisée par un rectangle. Pour garan-
tir 'exclusivité d’utilisation du processeur, il convient d’assurer que les rectangles ne se
chevauchent pas dans une colonne de largeur 1. Nous voulons donc obtenir un placement
optimal de tous les rectangles, sans chevauchement, sur une colonne de largeur égale a 1
tout en respectant les dépendances de données. Pour cela, nous utilisons une contrainte

cumulative. La contrainte cumulative permet d’assurer qu’a chaque instant, le total des
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F1G. 4.12 — Modélisation des instructions sous forme de rectangles

ressources utilisées ne dépasse pas une certaine limite. La contrainte cumulative prend en
parametre un ensemble de rectangles et une limite sur le nombre de ressources disponibles.
Tous les rectangles sont ajoutés a cette contrainte cumulative et nous fixons le nombre de
ressources & 1, comme défini dans 1’équation 4.20. Enfin, nous définissons la fonction de
colit & minimiser pour cet ordonnancement (4.23) et nous imposons les contraintes sur les
dépendances de données (4.21) et (4.22).

Vn € N’ : Cumulative({. .. {start’}, {r:},{d'}...},1) i € R, (4.20)

ou R, est ’ensemble des rectangles modélisant un nceud n.

Vn € N’ : start, + delay,, = end, (4.21)
V(n,m) € E' : end,, < start,, (4.22)
ExecutionTime = maz(end,vn € N') (4.23)

4.2.4 Optimisation sur les transferts de données

Nous avons vu a la section 4.1.4 que lorsqu’une méme donnée est utilisée par plu-
sieurs instructions spécialisées, il faut transférer une seule fois cette donnée pour réduire le
nombre de cycles de pénalité dus au transfert de données. Cette optimisation qui nécessite
des informations d’ordonnancement est maintenant possible. Pour prendre en compte cette
optimisation, il suffit de modifier la modélisation du nombre de cycles nécessaires a la com-
munication pour les entrées. Jusqu’ici, ce nombre de cycles était fixe, il devient variable
en fonction du contexte. Le temps d’exécution de l'instruction et le nombre de cycles pour
la communication en sortie restent fixes.

Nous proposons d’illustrer cette optimisation a travers I’exemple du graphe réduit de

la figure 4.13 pour un processeur NIOSII. Dans ce graphe, les occurrences sont réduites
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FI_G' _4'13 — Exemple d’opti- FiG. 4.14 — Ordonnancements possibles du graphe de
misation sur le transfert de
la figure 4.13

données

en un seul noeud. Le graphe est composé de trois noeuds, exécutés par l'extension, les
occurrences My, Mo, et Ms. Les noeuds in représentent les données en provenance de la
file de registres du processeur. Dans cet exemple, le noeud ino, mis en évidence par une
zone grisée, est utilisé a la fois par le nceud M; et le nceud Ms. Le neeud outy représente
une donnée a envoyer vers la file de registres du processeur.

La figure 4.14 montre deux ordonnancements possibles de ce graphe. La solution 1
illustre le cas ou 'occurrence M; est exécutée avant ’occurrence M. Dans ce cas, un cycle
additionnel de transfert de données est nécessaire puisque 1’occurrence M7 possede trois
entrées. La solution 2 illustre le cas ou 'occurrence My est exécutée avant 1’occurrence
M;. Dans ce cas, aucun cycle additionnel de transfert de données n’est nécessaire puisque
I’occurrence My possede deux entrées et la donnée ing est déja présente lors de I'exécution
de M;. Pour des raisons de clarté, 'exemple présente des instructions qui nécessitent un
seul cycle pour étre exécutées.

Pour pouvoir prendre en compte ces optimisations lors de 'ordonnancement, nous
modifions légerement le modele présenté dans la section précédente. En effet, dans la
section précédente, nous avons considéré un nombre de cycles additionnels de transfert de
données fixe pour chaque occurrence, défini par §;,,,. Ce nombre devient variable.

Dans un premier temps, nous identifions ’ensemble des noeuds partagés, c’est-a-dire les
neeuds qui représentent une donnée utilisée par plusieurs occurrences. Nous définissons cet
ensemble S. Dans notre exemple S = {ins}. A chaque noeud appartenant & cet ensemble
(Vn € S) est associée une variable n, indiquant si la donnée a été transférée (n, = 0) ou
non (n, = 1). Puis nous identifions 1’ensemble des occurrences qui partagent ce noeud, et
notons cet ensemble M,, ou n est le nceud partagé. Dans notre exemple M;,, = { My, Ma}.

Dans un deuxieme temps, pour chaque nceud, nous partageons ’ensemble des nceuds

prédécesseurs en deux ensembles. Le premier ensemble, appelé predst(n) définit I'ensemble
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des prédécesseurs statiques du nceud n, c’est-a-dire I’ensemble des noeuds qui ne sont pas
partagés et qui nécessitent un transfert. Le deuxiéme ensemble, appelé preddyn(n) définit
I’ensemble des prédécesseurs dynamiques du nceud n, c’est-a-dire I’ensemble des nceuds
dont le transfert est conditionné par ’ordre d’exécution des nceuds. De maniere formelle,

nous avons (équation 4.24) :

pred(n) = predst(n) U preddyn(n) A preddyn(n) = pred(n) NS (4.24)

Enfin, nous modifions la définition de d;y,, , qui permet de modéliser le nombre de cycles
additionnels de transfert de données pour une occurrence m. L’idée est de savoir si une
occurrence qui utilise un noeud partagé est la premiere a étre exécutée parmi celles qui
utilisent ce nceud. Dans ce cas, il faut prendre en compte le transfert de données. Nous
nous inspirons du calcul des équations 4.10 et 4.11 et définissons d;y,, , le temps de transfert

de données en entrée pour chaque noeud m, par les équations (4.25 a 4.27).

VYms € My, : start,, < start,,, < n; =1 (4.25)
INy, = |predst(m) |+ > n, (4.26)
nepreddyn(m)
IN,
Sinm = | ———— | — 4 4.2
tm [inPerC’ycle—‘ e (4.27)

ol :
- n; : une variable qui vaut 0 si la donnée représentée par le noeud n est déja transférée,

1 sinon ;

in_PerCycle : le nombre de registres lus par cycle du processeur ;
- Aj, : le nombre de cycles de transfert de données en entrée sans pénalité;

- starty, : U'instant de début du nceud m, défini a I’équation (4.21).

Solution 1 | Solution 2
din My 1 0
din My 0 0

TAB. 4.3 — Nombre de transferts de données en entrée pour les deux ordonnancements de
la figure 4.14

Reprenons 'exemple de la figure 4.13, et les solutions de la figure 4.14 pour un proces-
seur N10SII, ou in_PerCycle = 2 et A;,, = 1. Le tableau 4.3 résume les différentes valeurs
du nombre de transferts de données en entrée pour les deux solutions d’ordonnancement. I1
apparait clairement que la solution 1 nécessite un cycle de pénalité alors que la solution 2

n’en nécessite aucun.
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4.2.5 Résultats d’expérimentation
4.2.5.1 Résultats avec et sans recalage

Pour qu’il y ait opportunité de recalage d’instructions, il faut que les instructions
spécialisées nécessitent plusieurs cycles d’exécution, et en méme temps il faut une ins-
truction & exécuter sur le processeur. De plus, le recalage est possible si il n’y a pas de
dépendance de données entre les instructions exécutées en parallele. Le recalage ne se préte
pas a tout type de graphe, il convient aux graphes qui présentent beaucoup de parallélisme.
Afin d’obtenir un potentiel de recalage, nous avons intentionnellement généré et conservé
des gros motifs, c’est a dire des motifs qui nécessitent au moins deux cycles d’exécution.
Nous avons retenu les algorithmes qui présentent des flots de données importants (graphes
de plus de 50 noeuds) et un minimum de parallélisme.

La figure 4.15 montre les résultats obtenus pour cing algorithmes. La premiere co-
lonne indique le nombre de cycles nécessaires a un N10sII sans extension pour exécuter les
graphes flot de données considérés. La deuxieme colonne correspond au nombre de cycles
nécessaires a un NI10SII avec extension lors d’un ordonnancement par liste. La troisieme
colonne représente le nombre de cycles pour un NI1OSII avec une extension sans reca-
lage d’instructions et la quatrieme, avec recalage d’instructions. On remarque que notre
ordonnancement, méme sans recalage, est meilleur que I’ordonnancement par liste. L’or-
donnancement par recalage d’instructions permet d’économiser des cycles sur ’ensemble
des algorithmes, sauf 'algorithme DFES3. Pour tous les algorithmes testés, le probléme de

I’'ordonnancement avec recalage d’instructions est résolu de maniere optimale.

Algorithmes Nombre de cycles Gain
ordonnancement | ordonnancement
par liste avec recalage
IDCT 152 97 1,57
Cast 128 299 197 1,52
DES3 81 69 1,17
Blowfish 280 173 1,62
Invert Matrix 287 137 2,09

TAB. 4.4 — Gain de 'ordonnancement par recalage d’instructions par rapport a ’ordon-
nancement par liste

Le tableau 4.4 montre le nombre de cycles nécessaires pour exécuter les différents algo-
rithmes selon I'ordonnancement par liste ou 'ordonnancement par recalage d’instructions.
La derniere colonne du tableau 4.4 montre le gain qu’apporte 'ordonnancement par reca-
lage d’instructions par rapport a 'ordonnancement par liste. Les résultats montrent que

pour l'algorithme Invert Matrix, le gain grimpe a 2,09.

4.2.5.2 Discussion

Notre approche d’ordonnancement par la programmation par contraintes est radicale-
ment différente de celle présentée dans le systeme UPaK [207, 206]. En effet, les deux ap-

proches different dans la modélisation du temps d’exécution d’une occurrence. Le systéeme
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H Nombre de cycles Nios2
W List scheduling
400 [ ordonnancement sans
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W ordonnancement avec
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IDCT cast 128 DES3 Blowfish invert matrix

FiG. 4.15 — Résultats avec et sans recalage d’instructions

UPaK permet de résoudre simultanément la sélection d’instructions, le binding, et I’or-
donnancement. Pour cela, la modélisation du temps d’exécution d’une occurrence s’appuie
sur la topologie du graphe. Dans le cas ou un noeud d’une occurrence possede a la fois des
dépendances sur des noeuds appartenant a la méme occurrence et sur des noeuds n’appar-
tenant pas & I'occurrence, 'introduction de dummy nodes (nceuds factices) est nécessaire
pour assurer le bon timing des signaux d’entrée. La figure 4.16 montre l'introduction d’un
dummy node pour assurer que tous les liens d’un méme niveau topologique possedent le
méme timing. Cette modélisation permet également d’écarter les occurrences non convexes.
Le gros inconvénient de cette technique est I'introduction d’un nombre considérable de

neceuds, ce qui complexifie le probleme et géne la recherche de la solution optimale.

SR

{7, Di:DCeIIk} @ T gy = T Dy, = DGer}
Dummy node Execution
.............. T Executon
k
{T.0=0} Match of the pattern

............. ‘. A

F1G. 4.16 — Introduction des dummy nodes dans le systeme U PaK
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4.3 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons présenté nos méthodes de sélection d’instructions et
d’ordonnancement. Ces méthodes s’appuient sur la programmation par contraintes. Le
probleme de sélection d’instructions est modélisé par le probléeme de couverture de sommets
d’un graphe ol tous les nceuds doivent étre couverts par une occurrence et la somme des
délais des occurrences est minimisée. La sélection d’instructions est résolue de maniere
optimale pour certains algorithmes et le facteur d’accélération estimé est de 2,3 pour
des motifs a 4 entrées et 2 sorties pour le modele d’architecture B et atteint 3,35 pour
lalgorithme SHA.

Notre méthode d’ordonnancement permet d’exploiter le parallélisme de 'UAL du pro-
cesseur et de I'extension pour exécuter deux instructions de maniere concurrente. La preuve
de I'optimalité de la solution trouvée est apportée et I’ordonnancement avec recalage d’ins-
tructions apporte un gain significatif par rapport a 'ordonnancement par liste. Pour I’al-
gorithme I'nvert Matriz, le nombre de cycles estimés pour exécuter ’algorithme est divisé
par deux grace a notre technique d’ordonnancement avec recalage par rapport a ’ordon-
nancement par liste.

Ces techniques ont fait ’objet d’une publication a la conférence ASAP (Application-
specific Systems, Architectures and Processors) [2], et a la conférence SympA’13 (Sympo-
sium en Architecture de machines) [3].

Pour compléter le processus d’extension de jeu d’instructions, il reste a générer ’archi-

tecture de 'extension et générer le code applicatif qui exploite les instructions spécialisées.



Geéneration d’architecture et
adaptation du code

A génération d’architecture est ’étape en charge du passage de la représentation

des instructions spécialisées sous forme de motifs de calcul a leur mise en ceuvre
matérielle. L’adaptation du code est ’étape a l'issue de laquelle le code applicatif exploite
les instructions spécialisées. Ces deux étapes constituent la partie finale de notre outil, ces
étapes sont communément appelées back-end dans le monde de la compilation. Contrai-
rement a notre méthode de génération d’instructions, qui est compléetement générique, et
notre méthode de sélection d’instructions, facilement reciblable, la partie finale vise une
architecture concrete et un processeur bien précis. Pour valider a la fois I'architecture et
le code adapté, il est possible de s’appuyer sur la simulation. Dans ce contexte, nous cher-
chons a nous raccrocher a la simulation avec SoCLib, et nous générons automatiquement

le modele SystemC des instructions spécialisées pour un processeur N10OsII.

La figure 5.1 replace ce chapitre dans le flot de conception. La premiere partie du cha-
pitre présente l’architecture de I'extension, les différents types d’instructions spécialisées
existantes pour un NIOSII et les deux modeles d’architecture considérés pour I’extension.
La deuxieme partie détaille notre technique d’allocation de registres par la programmation
par contraintes. La troisieme partie décrit la phase de génération des codes d’opérations
spécialisées et de génération de la description architecturale de ’extension. Ensuite, nous
expliquons comment générer le code source qui exploite les instructions spécialisées. Enfin,
nous décrivons la génération des modeles des instructions spécialisées pour la simulation
SystemC avec SoCLib.

107
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Modeéle H Sélection d'instructions
d'architecture Ordonnancement

|
Chapitre 5 v

Allocation de registres
Génération des codes d'opérations

| S

l
| Génération VHDL !
| SystemC

A A )

|

| I

|1

[ Génération de code ]: :
]

]

C adaptée

F1G. 5.1 — Le chapitre 5 présente les étapes d’allocation de registres, génération des codes
d’opération, génération d’architecture et de modeles SystemC, et adaptation du code.
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extension

result l

NIOS I

\)
output

Fi1G. 5.2 — Un Ni10sII avec son extension
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5.1 Architecture de 'extension

Nous nous placons dans le contexte d’un processeur synthétisable de type N10SII avec
une extension tres fortement couplée a son chemin de données. La figure 5.2 illustre I'unité
de traitement d’un processeur N10SII avec son extension. De fagon identique a 'UAL du
processeur, I’extension peut lire deux données en entrée symbolisées par dataa et datab et

écrire une donnée en sortie dénotée result.

5.1.1 Différents types d’instructions spécialisées

Les instructions spécialisées du processeur NIOSII sont de différents types : combina-
toires, multi-cycles, étendues, ou paramétrées. Le type d’instruction détermine 'interface
entre I'extension et le processeur. La figure 5.3 illustre les différents types d’instructions
spécialisées du N10SII, et montre les ports nécessaires a chaque type d’instructions. La fi-
gure 5.3 montre également une interface vers de la logique externe qui offre un mécanisme
d’interface spécialisée vers des ressources en dehors du chemin de données du proces-
seur [19].

Dans le cas d’'une instruction combinatoire (Combinational), I'instruction spécialisée
s’exécute en un cycle d’horloge et le bloc logique ne nécessite que les signaux dataa et
datab en entrée et result en sortie.

Lorsqu’une instruction spécialisée nécessite plusieurs cycles pour s’exécuter, elle est dite
Multi-cycle et des ports de controle additionnels sont requis. En particulier, les ports clk,
clk_en et reset doivent obligatoirement étre gérés. Par ailleurs, le pipeline du processeur
est gelé le temps de l'exécution de I'instruction’. Le nombre de cycles pour exécuter une
instruction multi-cycle peut étre fixe ou variable. Lorsque ce nombre est fixe, il est fourni
lors de la génération du processeur et le processeur attend le nombre de cycles spécifié
avant de lire result. Lorsque le nombre de cycles est variable, la synchronisation suit un
protocole de handshaking réalisé par le signal start qui détermine l'instant de début de
I'instruction et le signal done qui signale la fin de l'instruction.

Une instruction spécialisée dite étendue (Ezxtended) permet a un unique bloc logique
spécialisé de mettre en ceuvre plusieurs opérations différentes. Le numéro d’opération est
controlé par I'indice n, codé sur 8 bits, autorisant le bloc logique a mettre en ceuvre jusqu’a
256 opérations différentes. Une instruction étendue peut étre combinatoire ou multi-cycle.
Les instructions spécialisées étendues occupent plusieurs indices d’instructions spécialisées.
Par exemple, si une instruction étendue occupe 4 indices, alors il reste 256 —4 = 252 indices
disponibles pour les autres instructions spécialisées.

Une instruction paramétrée (Internal Register File) correspond au cas ou ’extension
possede sa propre file de registres. Ce type d’instruction offre la possibilité de spécifier
si I'instruction spécialisée lit ses opérandes a partir de la file de registres du processeur

ou bien de l'extension. En outre, l'instruction spécialisée peut écrire le résultat dans la

I faut donc « tromper » le processeur en lui faisant croire qu’une instruction est mono-cycle pour
pouvoir appliquer notre ordonnancement avec recalage d’instructions
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file de registres du processeur ou de ’extension. Les signaux readra, readrb, et readrc
permettent de déterminer si l'instruction spécialisée doit utiliser la file de registres de
I’extension ou bien les signaux dataa, datab, et result. Les ports a, b, et ¢ précisent le
registre de 'extension a lire ou a écrire. Ces ports ont une largeur de cing bits, permettant
d’adresser jusqu’a 32 registres. Par exemple, si le signal readra est désactivé, cela indique
une lecture dans la file de registres de I'extension et le port a fournit 'indice du registre.

Conduit interface to external
memory, FIFO, or other logic

dataa[31..0] =—

datab[31..0] ————pp| Combinational > result[31..0]

clk ———p»
clk_en ———pp»
reset ———pp|
start ———p»

Multi-cycle ——— done

N[7..0] =—> Extended

a[4..0] m—p
readra ————Pp»|

b[4..0] m— Internal
readro ——— P! Register File

C[4..0] m—pp|
writerc ———p»|

Fia. 5.3 — Les différents types d’instructions spécialisées du N10sII et interface a respecter
avec le processeur

5.1.2 Modeéles d’architecture

Dans le cadre de nos travaux, nous considérons deux modeles d’architecture pour ’ex-
tension. Nous les appelons modéle A et modéle B. Chaque instruction spécialisée est mise
en ceuvre a travers un Composant Instruction Spécialisée (CIS). Pour les deux modeles
d’architecture, on se place dans le contexte d’un bloc logique spécialisé unique qui contient
tous les CIS. Ce bloc correspond & une instruction spécialisée dite « étendue » du N10SII.
Si toutes les instructions du bloc sont combinatoires, alors le bloc entier est un bloc logique
combinatoire. Mais si une seule instruction du bloc est multi-cycle, alors cela force le bloc
logique a présenter les ports de controle obligatoires des instructions multi-cycles (les ports

clk, clk_en, et reset) et le bloc logique entier est alors multi-cycle.

5.1.2.1 Modeéle A

La figure 5.4 illustre le modele d’architecture A ou C'IS] représente la mise en ceuvre

du motif 1, C'1S, la mise en ceuvre du motif n, r les registres d’entrée et ro les registres
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Data a
Data b

Clk

Controle

result

F1a. 5.4 — Modele d’architecture A : 'extension posséde des registres en entrée et en sortie

de sortie. Dans ce modele, 'extension ne possede des registres qu’en entrée et en sor-
tie. Chaque CIS peut accéder indépendemment a tous les registres d’entrée et de sortie.
Lorsque l'instruction spécialisée requiert plus de deux entrées et une sortie, des transferts
de données avec la file de registres sont nécessaires. Ces registres en entrée et en sortie
assurent le stockage temporaire de données. Les données en entrée dataa et datab peuvent
aller directement vers un C'IS ou bien étre stockées dans les registres d’entrée. Le résultat
result renvoyé vers le processeur peut provenir d’un registre de sortie ou d'un CIS direc-
tement. Par souci de clarté, toutes les connexions ne sont pas représentées sur la figure.
Notons qu’en s’appuyant sur les scenarii d’exécution des applications, il est possible d’ap-
pliquer des optimisations réduisant les connexions, le nombre de registres, et contribuant
ainsi a diminuer la complexité de I'architecture.

Il est important de remarquer qu'un résultat produit par un C1S ne peut pas étre di-
rectement utilisé par un autre C'IS. La donnée doit étre renvoyée vers le processeur par la
sortie result avant de revenir par I’entrée dataa ou datab. Ce modele d’architecture présente
I’avantage de posséder une interconnexion relativement simple. L’inconvénient majeur
est le surcout en nombre de cycles de transfert de données nécessaires pour récupérer
une donnée produite par une instruction spécialisée. Pour économiser ces cycles, il est
intéressant de pouvoir récupérer directement dans I’extension une donnée produite par un

C1IS. Ceci est possible dans le modele d’architecture B.

5.1.2.2 Modéele B

Le modele d’architecture B est illustré figure 5.5 ou les CIS; (Vi € {1,n}) représen-
tent la mise en ceuvre des motifs. Dans ce modele, I’extension possede une file de registres
accessible en lecture et en écriture par tous les CIS. Une donnée produite par un C'1.S

dans l'extension peut étre directement utilisée par un autre C'I.S en passant par la file
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Data a
2
Data b
I
ck > >’ File de registres I
|
Contrdle \ |
n |
..................... ’ A .
|
‘ |
__________________ > l
_____ -
result !

FiGc. 5.5 — Modele d’architecture B : I’extension a une file de registres

de registres de I'extension. Ce lien est symbolisé par le trait pointillé dans la figure 5.5.
Sauvegarder des données dans la file de registres de ’extension permet de réduire le nombre
de register spills dans le code généré pour le processeur [143].

Comme pour le modele A, & partir des scenarii d’exécution, il est possible d’appliquer
des optimisations sur les connexions entre les CIS et les registres pour diminuer le nombre
de registres et la complexité de I'interconnexion entre les composants.

Bien que le N10SII offre la possibilité d’avoir des instructions spécialisées « paramé-
trées » qui permettent de coder ’acces aux registres de ’extension, nous avons choisi de ne
pas Iexploiter puisque cela oblige a choisir entre un opérande de la file de registres du pro-
cesseur ou de I’extension. Cette solution augmente le nombre de transferts de données. Or,
nous avons vu que le transfert de données est un goulot d’étranglement. Nous avons choisi
d’encoder la sélection de l'instruction spécialisée et les acces aux registres de ’extension
a travers l'indice n. Une instruction spécialisée peut avoir plusieurs contextes d’exécution
différents (lecture et écriture dans des registres différents). Une instruction spécialisée
nécessite autant d’indices que de contextes d’exécution.

Les deux modeles d’architecture impliquant des registres, il est nécessaire de procéder

a une étape d’allocation de registres afin de déterminer leur nombre et leur utilisation.

5.2 Allocation de registres

Lors de la sélection d’instructions, nous avons fait ’hypothese que I’extension possede
des registres, sans en connaitre le nombre. Le but de notre technique d’allocation de
registres est de déterminer le nombre de registres nécessaires a ’exécution de ’application
selon l'ordonnancement trouvé a l'étape précédente. Ainsi, notre étape d’allocation de
registres n’est pas concernée par les problemes de spilling, coalescing, etc [74].

L’allocation de registres est un probleme complexe [52, 47] et les techniques de résolu-
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tion sont nombreuses [52, 129]. Dans le cas présent, nous cherchons & allouer les registres
dans un contexte bien précis. En particulier, nous voulons allouer les registres, pas uni-
quement dans le but de minimiser leur nombre, mais de maniere plus générale, dans le
but de minimiser la surface de ’extension. Il convient donc de considérer les registres et
les ressources qui permettent de réaliser l'interconnexion entre les registres et les CIS.
Nous proposons une technique basée sur la programmation par contraintes, qui prend
en compte les contraintes sur les registres, mais aussi les contraintes sur les ressources

d’interconnexion.

: R1 R2
| —
: -
1 | 1
2 ! 2

| L

_— | —
I L
: —
|

3 2 I 3 2
|
| -
|

[— I —

4 | 4
|
I [ E—
|
(a) Variables et leur durée de vie (b) allocation

FiG. 5.6 — Hlustration de ’allocation de registres

La figure 5.6 présente un exemple d’allocation de registres tres simple ou les rectangles
a gauche représentent des variables et leur durée de vie, et a droite ces mémes rectangles
sont placés dans des registres. Dans ce cas, deux registres (R1 et R2) suffisent pour stocker

les données.

L’allocation de registres s’effectue sur un graphe réduit et s’appuie sur les informations
d’ordonnancement. Chaque nceud représente une occurrence exécutée par le processeur
ou par l'extension. Chaque lien représente une dépendance de donnée et correspond a
une variable. Pour conserver la cohérence des notations avec les chapitres précédents,
les motifs sont notés p comme Pattern (motif) et les occurrences sont notées m pour
Match (occurrence). Pour résoudre le probleme d’allocation de registres, nous utilisons la

programmation par contraintes et en particulier la contrainte appelée Diff2.
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5.2.1 Contrainte Diff2

La contrainte Diff2 prend en parametre une liste de rectangles a deux dimensions
(c.-a-d. bidimensionnel). Chaque rectangle bidimensionnel est représenté par un tuple
[O1, 04, L1, L] ou O; et L; sont respectivement 'origine et la longueur du rectangle dans
la dimension ¢. La contrainte Dif£2 impose que les rectangles ne se recouvrent pas. Formel-
lement parlant, la contrainte assure que, pour chaque paire i,j (avec ¢ # j) de rectangles
bidimensionnels, il existe au moins une dimension k£ dans laquelle ¢ est apres j, ou j est
apres . Dans le cas d’une Diff2, k vaut 1 ou 2 puisque la contrainte est en deux dimensions.

On parle de Diffn pour cette contrainte dans n dimensions.

ressources

|

rFe

Fic. 5.7 — Exemple de la contrainte Diff2

La figure 5.7 montre un exemple de la contrainte Diff2 impliquant trois rectangles, ou
la dimension y représente les ressources et la dimension x représente le temps. Le rectangle
hachuré utilise deux ressources sur une durée égale a 2. Les rectangles gris foncé et gris
clair utilisent seulement une ressource pendant une durée respective de 2 et 3. Il est ensuite
possible de chercher & minimiser 'une ou ’autre des dimensions, c’est-a-dire minimiser le
nombre de ressources ou minimiser le temps. La contrainte Diff2 est notamment tres
pratique pour résoudre les problemes d’ordonnancement sous contraintes de ressources ou
sous contraintes de temps.

Il est assez intuitif de représenter les données a stocker et leur durée de vie sous forme de
rectangles, c’est pourquoi nous avons décidé d’utiliser la contrainte Diff2 pour modéliser

les variables dans le probleme d’allocation de registres.

5.2.2 Allocation de registres appliquée au modele A

Pour le modeéle d’architecture A, I'allocation de registres est tres simple a effectuer.
Il suffit de préter attention au cas ou une méme donnée est transférée plusieurs fois, il
faut alors réserver un registre d’entrée pour cette donnée et ce jusqu’a sa derniere utilisa-
tion. Pour les autres données, nous définissons une convention d’écriture et de lecture des
registres. Par exemple, nous considérons que les deux premieres entrées d’une occurrence
exécutée par I'extension sont toujours dataa et datab, et que la premiere sortie est toujours
result. Les autres entrées ont besoin d’un registre d’entrée pour stocker temporairement
la donnée et les autres sorties ont besoin d’un registre de sortie.

Pour commencer, nous distinguons les nceuds qui représentent une donnée utilisée une

seule fois (c.-a-d. les noeuds & un seul lien sortant) de ceux qui représentent une donnée
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utilisée plusieurs fois (c.-a-d. les nceuds a plusieurs liens sortants). Nous définissons IV,
les noeuds a sortie unique, et N,,,¢ les noeuds a sortie multiple. A chaque lien est associée
une variable, notée R, dont la valeur représente le numéro de registre. Pour les entrées,
le numéro 0 symbolise 'entrée dataa, et le numéro 1 'entrée datab. Pour les sorties, le
numéro 0 symbolise la sortie result (le numéro 1 est interdit pour éviter toute confusion).
Les registres 0 et 1 sont donc des registres virtuels qui modélisent les entrées dataa et
datab en entrée, et result en sortie. Pour le lien issu d’un nceud a sortie unique, la valeur
de R varie de 0 & R;,4: OU R;pq: désigne une borne maximale du nombre de registres. Pour
les liens issus de noeuds a sortie multiple, la valeur de R vaut au minimum 2 (puisque la
donnée doit forcément étre stockée dans un registre réel) et nous imposons une contrainte
d’égalité qui force les variables a posséder la méme valeur. Enfin, pour chaque nceud, un

rectangle qui représente la donnée est créé et ajouté a la contrainte Diff2 (équation 5.1) :
Difo([ZWRi7 R;, DRN 1]V’L € Ny, [TRJ.,RJ', Max(DRl), 1}Vj € Npuit, VI € outj) (51)

ou :

Tr : la date de début du rectangle (c’est-a-dire la date de début de vie de la donnée) ;
- R :le numéro du registre ;

- Dpg : la durée du rectangle (c’est-a-dire, la durée de vie de la donnée);

- le chiffre 1 car un seul registre est nécessaire pour stocker la valeur;

- out; : les liens de sortie du noeud j;

Max(Dp,) : permet de déterminer la derniere utilisation de la donnée représentée par
les liens | € out;.

La contrainte Diff2 seule n’est pas suffisante, il faut en plus assurer qu’un registre
différent est alloué pour chaque donnée en entrée d’une occurrence. Pour cela, la contrainte
A11Diff qui impose que chaque donnée possede un registre différent (équation 5.2) est

utilisée.

Vm € M : A11Diff(Ry)Vk € iny, (5.2)

- M : I’ensemble des occurrences,

- in,y, : ensemble des entrées de 'occurrence m.

Nous proposons d’illustrer cette allocation de registres a travers un exemple simple.
Soit le graphe de la figure 5.8, composé de trois nceuds, tous exécutés par 'extension.
On distingue trois occurrences (M, Mo, Ms), et deux motifs (Py, P;). Le motif P; est un
motif & quatre entrées et deux sorties et possede deux occurrences (M; et Ms). Le motif
P, est un motif & trois entrées et une sortie et possede une occurrence (My). A chaque
sortie de motif est attribué un numéro unique ; dans ’exemple, la sortie 1 du motif P; a le
numéro dix (10), la sortie 2 du motif P; le numéro onze (11), et la sortie 1 du motif P, le
numéro douze (12). Les nceuds in représentent des noeuds d’entrée qui proviennent de la

file de registres du processeur. Les nceuds out sont des nceuds de sortie, qui représentent
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FiG. 5.8 — Exemple d’un graphe composé de trois nceuds exécutés par I’extension

des données a renvoyer vers la file de registres. Les liens représentent les dépendances de
données entre les noeuds. Dans I'exemple, le graphe est constitué de treize liens, numérotés
de e1 a eys.

La figure 5.9 illustre 'ordonnancement et le placement du graphe de la figure 5.8 sur le
modele d’architecture A. Ce graphe nécessite huit cycles pour étre exécuté. Les cycles sont
représentés par les rectangles grisés a gauche, numérotés de 0 a 7. La premiere colonne
montre 'activité du processeur NIOSII et la deuxieme l'activité de ’extension. Dans cet
exemple, tous les nceuds sont exécutés par I'extension. Le NI10SII exécute une instruction

spécialisée a chaque cycle (un transfert, ou un lancement).

Le motif P; est un motif & quatre entrées et deux sorties. Il nécessite donc [%] —-1=1
cycle additionnel de transfert de données en entrée, et [ﬂ — 1 =1 cycle additionnel de
transfert de données en sortie. Ces cycles de transfert sont symbolisés par les formes de
« maison » pour les transferts en entrée et les formes de « maison inversée » pour les

transferts en sortie. L’exécution de I'occurrence M; se déroule de la facon suivante.

— Un cycle additionnel de transfert de données en entrée, représenté par la forme de
« maison » INMj ; ce cycle permet d’envoyer les données représentées par les liens
ez et eq.

— Un cycle pour I'exécution de l'instruction spécialisée, représenté par le rectangle

EX M ; au lancement de I'instruction, il est possible d’envoyer deux données (e et
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Solution
Nios Il Extension 1 r r
] 3
e |
e | INM; |
1 1 2
& > 1
1 2 > EX My es ey
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3 I
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I

Fi1G. 5.10 — Solution de l’allocation de re-

F1c. 5.9 — Ordonnancement et allocation de gistres du graphe de la figure 5.8 pour le
registres pour le modele A modele d’architecture A

e2) et de récupérer un résultat (e7).
— Un cycle additionnel de transfert de données en sortie, représenté par la forme de
« maison inversée » QOUT M ; ce cycle permet de récupérer le second résultat produit
par Uinstruction (eg).
Ce schéma est répété pour I'exécution de I'occurrence Ms.

Le motif P, est un motif a trois entrées et une sortie. Il nécessite donc [%W —1=1cycle
additionnel de transfert de données en entrée et H] — 1 = 0 cycle additionnel de transfert
de données en sortie. Le cycle de transfert de données en entrée est symbolisé par la forme
de « maison » IN M,. Le rectangle EX M> symbolise I’exécution de 'occurrence M. Pour
des raisons de simplicité, I’exemple présente des instructions spécialisées qui nécessitent
un seul cycle pour étre exécutées.

La figure 5.10 montre le résultat de ’allocation de registres pour le graphe de la fi-
gure 5.8. Chaque entrée et chaque sortie d’une occurrence se voit attribuer un numéro.
Pour les entrées, le numéro 0 symbolise 'entrée dataa, et le numéro 1 'entrée datab. Pour
les sorties, le numéro 0 symbolise la sortie result et le numéro 1 est interdit pour éviter
toute confusion. Tous les autres numéros correspondent au numéro du registre qui stocke
la donnée. La numérotation des registres commence donc a deux. Par exemple, pour la
solution de la figure 5.10, ’entrée n°® 1 de l'occurrence M; provient de dataa, I'entrée 2
de datab, I'entrée 3 provient du registre r_2, et 'entrée 4 du registre r_3. La sortie n° 1
de l'occurrence M est directement renvoyée vers le processeur a travers le signal result,

et la sortie n°2 est stockée dans le registre r_2. Pour cet exemple, deux registres sont
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nécessaires, les registres r_2 et r_3.

La figure 5.9 montre également cette solution d’allocation de registres. Les registres r_2
et r_3 sont représentés par des colonnes et les rectangles qui les composent représentent
I’occupation des registres par les données. Si on prend I'exemple du registre r_2, le rec-
tangle 1 sert & stocker la donnée représentée par le lien eg jusqu’au début de I'exécution
de 'occurrence M ; le rectangle 3 sert a stocker la donnée représentée par le lien eg de la
fin de l'exécution de 'occurrence M; jusqu’a la lecture du registre symbolisée par la forme
de « maison inversée » OUT M. Le méme schéma est répété pour les autres occurrences :

le rectangle 4 pour le lien e7, le rectangle 5 pour le lien eg et le rectangle 7 pour le lien e;3.

5.2.3 Allocation de registres appliquée au modele B

Minimiser le cout en surface de silicium du module spécialisé ne se résume pas a minimi-
ser le nombre de registres, il faut également prendre en compte le cout de I'interconnexion
entre les registres et les CIS. Cette interconnexion est réalisée a ’aide de multiplexeurs,
mis en ceuvre a 'aide de LUT (Look-Up Table). La surface peut étre exprimée en nombre
de LE (Logic Element). Le LE est 1'élément de base d’'un FPGA d’Altera, contenant une
bascule D et une LUT. La figure 5.11 illustre la structure d’'un LE composé d’une LUT
a quatre entrées, capable de mettre en ceuvre un multiplexeur 2:1 et d’une bascule D

capable de mettre en ceuvre un registre.

] —

21" d N
3——.
4—— %

}

FIG. 5.11 - Element logique (LE) du FPGA d’Altera

Le probleme de la minimisation de la surface totale, en tenant compte des registres, de
I'interconnexion et des multiplexeurs, n’est pas trivial. Dans notre approche, nous utilisons
la programmation par contraintes pour pouvoir représenter, au sein d’'un méme probleme
de satisfaction de contraintes, I’ensemble des ressources impliquées dans le calcul de la
surface totale. Nous avons développé une technique qui permet d’effectuer ’allocation de
registres selon trois objectifs. Le premier est tout simplement de minimiser le nombre de
registres. Le deuxieme objectif est l'allocation de registres dans le but de minimiser le

nombre de LUT. Le troisieme objectif est de minimiser le nombre de LE.

5.2.3.1 Minimisation du nombre de registres

Pour minimiser le nombre de registres, nous utilisons la contrainte Dif£2, ou la premiere

dimension représente le temps et la seconde les ressources. Chaque donnée, représentée par
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un rectangle, utilise une ressource pendant un temps donné (défini par I'ordonnancement).
On cherche & minimiser la dimension des ressources.

Nous partageons les liens qui composent le graphe en trois ensembles :

1. T'ensemble des liens qui représentent une communication processeur/processeur ; ces

liens ne sont pas concernés par 'allocation de registres de I’extension,

2. les liens qui représentent une communication entre le processeur et ’extension ; c¢’est-

a-dire les liens qui nécessitent un transfert de données,

3. les liens qui représentent une communication extension/extension ; c’est-a-dire utili-

sation de la file de registres pour stocker une donnée.

A chaque lien symbolisant une communication processeur/extension correspond une va-
riable & domaine fini au sens de la programmation par contraintes, dont la valeur représente
le numéro du registre. Comme pour le modele A, en entrée, la valeur 0 symbolise dataa,
et la valeur 1 symbolise datab; en sortie, la valeur 0 représente result et la valeur 1 est
prohibée pour éviter toute confusion.

A chaque lien symbolisant une communication extension/extension est également as-
sociée une variable dont la valeur vaut au minimum 2 (puisque la communication passe
forcément par la file de registres de ’extension). Cette variable est notée R. Pour prendre
en compte I'optimisation sur le transfert de données, pour chaque lien issu d’'un méme
nceud, nous imposons une contrainte d’égalité qui force les variables a posséder la méme
valeur.

Pour illustrer notre technique d’allocation de registres, nous proposons de reprendre
I’exemple du graphe de la figure 5.8. F,, définit I’ensemble des liens qui représentent une
communication extension/extension, c¢’est-a-dire les liens qui relient deux noeuds exécutés
par 'extension. Dans notre exemple, E,, = {e7, e, eg9}. La variable correspondant au lien
e7 est donc R, = {2..R}, dont le domaine peut varier de 2 & R, ou R est la borne maxi-
male du nombre de registres. E; définit I’ensemble des liens qui représentent une commu-
nication processeur/extension, c’est-a-dire les liens de transfert de données du processeur
vers 'extension ou inversement, de ’extension vers le processeur. Dans notre exemple,
Ey = {e1, e2, e3,e4, €5, €6, €10, €11, €12, €13}

Comme pour le modele A, nous imposons aux deux premiers liens entrants d’un nceud
exécuté par l'extension et provenants d’un nceud exécuté par le processeur de prendre
respectivement les valeurs 0 (dataa) et 1 (datab). C’est le cas dans notre exemple des liens
e1, €2, €5, €6, €10, €11- Lous les autres liens entrants du méme type nécessitent un registre
pour stocker temporairement la donnée. Ce sont les liens es, e4 dans notre exemple. On
définit un nouvel ensemble, ’ensemble E., pour désigner ces liens. Nous avons donc E, =
e3, e4. On impose la contrainte 5.3 qui définit que pour chaque lien appartenant a £, et

chaque lien appartenant & E,, un rectangle est créé et ajouté a la contrainte.

Diff2([TRi, R;, Dg,, 1Vi € B, [TRj,Rj, DRj, 1]Vj € E;) (5.3)
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Tk : la date de début du rectangle (c’est-a-dire la date de début de vie de la donnée) ;

R : le numéro du registre;
- Dp : la durée du rectangle (c’est-a-dire, la durée de vie de la donnée) ;

- 1 car un seul registre est nécessaire pour stocker la valeur.

| | |
' R, ! Soluton1 ! Solution2
Nios Il Extension | | | ; ; I .
| e e, | 2 3 1 2 K}
es - || —
€4 > INM; : : :
11112 | 1 2 I 1 2
€1 > 1 1 |
€2 > EXM | eg e P NN N N e R
ez e%
ﬁl' 4 ! 4|4
2 &5 bl EXMp I R | I
6 I 3 c 3 e ] 3
€0 I I I
! €10 ol S S S
3 €11 ™ EXMg3 | | |
e1p = €13 L] L L |
| | |
| | |
6 6
e13 OUT Mz I I I
| | |

Y
temps

Fi1Gc. 5.12 — Exemple d’ordonnancement et d’allocation de registres pour le graphe de la
figure 5.8

La figure 5.12 montre 'ordonnancement et le placement du graphe de la figure 5.8
sur le modele d’architecture B, ainsi que les rectangles créés. Dans cet exemple, le graphe
nécessite cing cycles pour étre exécuté. Les cycles sont représentés par les rectangles grisés
a gauche, numérotés de 0 a 4. Une premiere colonne montre I'activité du processeur N10SII,
et une deuxieme ’'activité de ’extension. Dans cet exemple, tous les noceuds sont exécutés
par l'extension ; le N10SII exécute une instruction spécialisée a chaque cycle (soit un trans-
fert, soit un traitement). Le nombre de cycles nécessaires pour exécuter ce graphe sur le
modele B est inférieur au nombre de cycles nécessaires pour I'exécuter sur le modele A
car le nombre de cycles additionnels de transfert de données est moins élevé. Ainsi, pour
exécuter I'occurrence My, il faut [%1 — 1 = 1 cycle additionnel de transfert de données
en entrée comme pour le modeéle A mais il ne faut aucun cycle additionnel de transfert
de données en sortie puisqu’aucune des données produites n’est envoyée vers le proces-
seur. Pour exécuter 'occurrence Ms, deux données proviennent du processeur, il faut donc
(%W — 1 =0 cycle additionnel de transfert de données en entrée. De méme, pour exécuter
I’occurrence Ms, seulement deux données proviennent du processeur, aucun cycle addi-
tionnel de transfert en entrée n’est donc nécessaire. Par contre, le cycle additionnel de

transfert de données en sortie est toujours requis.

Pour cet exemple, six rectangles sont créés. Ils sont représentés sur la figure 5.12
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F1G. 5.13 — Solution 1 F1G. 5.14 — Solution 2

numérotés de 1 a 6. Les rectangles 1 et 2 servent a stocker respectivement les données
représentées par les liens e3 et e4 jusqu'a la fin de ’exécution de 'occurrence M. Le
rectangle 3 sert a stocker la donnée représentée par le lien eg. La figure 5.12 montre par
ailleurs ce lien direct entre ’exécution de 'occurrence Mj et 'occurrence M3. De méme,
les rectangles 4 et 5 stockent les données représentées par les liens e; et eg. Enfin, le

rectangle 6 stocke la donnée représentée par le lien ez jusqu’a la lecture par le processeur.

La contrainte Diff2 seule n’est pas suffisante, il faut en plus assurer qu’un registre
différent est alloué pour chaque donnée en entrée d’une occurrence. Pour les sorties, il
faut préter attention au cas ou une méme donnée est utilisée par plusieurs nceuds. Il faut
assurer qu’un registre différent est alloué pour chaque sortie différente d’une occurrence. La
contrainte A11Diff impose que chaque donnée possede un registre différent (équation 5.4
et 5.5).

Vm € M : AL1Dif£(Ry,)Vk € inm, (5.4)
Vm € M : A11Diff(R,)Yo € outy, (5.5)

- M : I’ensemble des occurrences,
- in,;, : 'ensemble des entrées de ’occurrence m,

- out,, : 'ensemble des sorties différentes de 'occurrence m.

Enfin, on déclare une variable Total Registers qui maintient le plus grand numéro de

registre (équation 5.6) existant. L’équation 5.6 est la fonction de cott appliquée dans le
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cas de la minimisation du nombre de registres.
Total Registers = Max(R;, R;)Vi € Ey,,Vj € E; (5.6)

La figure 5.13 montre une solution d’allocation de registres pour le graphe de la fi-
gure 5.8. A chaque lien correspond un numéro, qui est le numéro de registre, sachant
encore une fois que les numéros 0 et 1 en entrée symbolisent dataa et datab, et que le
numéro 0 en sortie symbolise result. Cette solution, appelée solution 1, est également re-
portée sur la figure 5.12. Pour cette solution, deux registres sont nécessaires, les registres
r_2 et r_3. Par exemple, le registre r_2 sert a stocker la variable représentée par le lien
ez (rectangle 1), et la variable représentée par le lien eg (rectangle 3), cette variable est

conservée pendant toute la durée de ’exécution de ’occurrence Mo.

5.2.3.2 Minimisation du nombre de LUT

Une méme instruction spécialisée peut étre exécutée plusieurs fois dans des contextes
différents. Les données peuvent provenir de sources différentes : des registres ou du proces-
seur. Il convient donc de placer des multiplexeurs en entrée des C'IS pour sélectionner la
bonne source. Il en est d’ailleurs de méme pour les registres. Plusieurs C'1.5 peuvent écrire
dans le méme registre. Des multiplexeurs sont donc utilisés pour remplir cette fonction.
Or, un multiplexeur est cotiteux en surface et en temps de traversée. Plus le multiplexeur
est gros, plus il cotte en surface et plus le chemin critique en est affecté. Par ailleurs, il
n’est pas forcément nécessaire que tous les registres soient connectés a toutes les entrées
de tous les CIS. De la méme facon, il n’est pas nécessaire que toutes les sorties de tous les
C15 soient connectées a toutes les entrées de tous les registres. En d’autres termes, il n’est
pas indispensable que tous les CIS puissent lire et écrire dans tous les registres. Notre
idée est de pousser ce raisonnement encore plus loin en essayant de minimiser les intercon-
nexions pour réduire la complexité et le colit de 'architecture. La figure 5.15 montre un
exemple d’architecture simplifiée du modele d’architecture B générique présenté figure 5.5.
L’architecture possede deux CIS et trois registres. Les lignes pointillées représentent les
possibilités d’écriture d’un motif dans un registre. Ainsi, C'1.57 peut écrire le résultat dans
le registre ro et CISy peut écrire dans le registre r3. L’entrée 1 du CIS; peut prove-
nir du registre 1 ou bien de datab. L’entrée 2 du C'1.57 est forcément le registre ro. Les
multiplexeurs que ’on cherche a optimiser sont représentés par les formes trapézoidales
hachurées. La donnée result envoyée vers le processeur peut provenir de C'1.S7 ou de CIS5.
Remarquons ici que le multiplexeur de sortie (pour le signal result) n’est pas concerné.
En effet, il n’est pas possible de réduire la taille de ce multiplexeur.

C’est dans ce contexte que nous cherchons a allouer les registres de facon & minimiser
le nombre et la taille des multiplexeurs en entrée des motifs et des registres. La métrique
choisie pour calculer la complexité de I'architecture est le nombre de LUT. Le cotlt de la
surface est calculé d’apres le cott d’un multiplexeur 2:1 et nous supposons que ce cotit

croit linéairement avec le nombre d’entrées du multiplexeur, comme supposé dans [210].
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Data a
Data b

Clk Contrble

result

Fi1G. 5.15 — Modele d’architecture B simplifié

En d’autres termes, un multiplexeur a deux entrées nécessite une LUT a quatre entrées,
et pour chaque entrée supplémentaire, une autre LUT & quatre entrées est nécessaire.
L’équation (5.7) indique comment calculer le nombre de LUT nécessaires pour la mise en

ceuvre d’un multiplexeur. C’est tout simplement le nombre d’entrées & multiplexer moins 1.
NbLLUTs = Ny, — 1 (5.7)

ou Nj, désigne le nombre de sources différentes a multiplexer.

Chaque donnée étant codée sur 32 bits, il faut multiplier le nombre de LUT par 32 pour
obtenir le nombre réel de LUT. Mais comme ce facteur multiplicatif n’a qu’une influence
proportionnelle sur le nombre réel de LUT, nous avons choisi de ne pas compliquer les

contraintes en ne pondérant pas le nombre de LUT.

Nous définissons le nombre total de LUT comme étant la somme du nombre de LUT
nécessaires aux multiplexeurs en entrée des motifs plus le nombre de LUT nécessaires
aux multiplexeurs en entrée des registres (équation 5.8). L’équation 5.8 correspond & la

fonction de cott appliquée pour minimiser le nombre de LUT.
Total LUTs = NbLUT'spqt + NOLUT sReg (5.8)

ou :

— Total LUT's : le nombre total de LUT,
— NbLUTspg : le nombre de LUT nécessaires en entrée des motifs,

— NOLUTSReq : le nombre de LUT nécessaires en entrée des registres.
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Cotit du nombre Cotit du nombre de LUT Coiit du nombre
de registres pour les motifs pour les registres | total de LE
Py Py | total | ro | r3 total
Solution 1 2 2 0 2 1 3 4 6 6
Solution 2 2 0 0 0 2 1 3 3 3

TaB. 5.1 — Cout des solutions en nombre de registres, de LUT, et de LE. La solution 2 pro-
pose une allocation de registres qui permet d’économiser 3 LUT par rapport a la solution 1,
pour un méme nombre de registres.

Calcul du nombre de LUT pour les multiplexeurs en entrée des motifs. Pour
expliquer ce calcul, reprenons ’exemple du graphe de la figure 5.8 et en particulier la
solution 1 de 'allocation de registres présentée auparavant (figure 5.13). Dans cet exemple,
le motif P possede deux occurrences (M et Ms). Pour exécuter 'occurrence M, I'entrée
n° 1 du motif P; est 0 (dataa), 'entrée n® 2 est 1 (datab), 'entrée n° 3 provient du registre 2,
et Ientrée n® 4 provient du registre 3. Or, pour exécuter I'occurrence M3, les entrées n° 1
et n° 2 sont également 0 et 1, comme pour 'occurrence M7, mais les entrées n° 3 et n° 4
proviennent respectivement des registres 3 et 2. Pour I'entrée n° 3 du motif P;, la source
provient soit du registre 2 dans le cas ou c’est 'occurrence M; qui est exécutée, soit du
registre 3 dans le cas de 'occurrence Mj. Il faut donc placer un multiplexeur a I'entrée
n° 3 du motif P; pour sélectionner la bonne source en fonction de 'occurrence a exécuter.
Ce multiplexeur doit sélectionner parmi deux entrées, et un multiplexeur 2:1 est mis en
ceuvre par une LUT a quatre entrées. Il en est de méme pour l'entrée n° 4 du motif P;. Le
motif P est quant a lui exécuté une seule fois, a travers I’occurrence My, il ne nécessite
donc aucun multiplexeur en entrée. Le colt de cette solution est donc de 2 registres et

2 LUT a quatre entrées pour les motifs, comme résumé dans le tableau 5.1.

Considérons maintenant la solution 2 de la figure 5.14, reportée dans la figure 5.12.
Cette solution propose de stocker la variable représentée par le lien eg dans le registre 3,
et de stocker e; et eg dans le registre 2. Les différences entre la solution 1 (figure 5.13)
et la solution 2 (figure 5.14) sont mises en valeur par les cadres grisés. Dans le cas de la
solution 2, pour les deux occurrences M; et M3, I’entrée n° 3 est le registre 2, et ’entrée
n° 4 est le registre 3. Il n’y a donc pas besoin de multiplexeur puisque la source est toujours
la méme. Le cotit de cette solution est de 2 registres, comme pour la solution 1, mais aucune
LUT pour les motifs (cf. tableau 5.1). On remarque donc qu’il est possible, pour un méme
nombre de registres, de les allouer de maniere a réduire les multiplexeurs en entrée des

motifs.

De maniere plus formelle, le nombre de LUT nécessaires en entrée des motifs est égal

a la somme du nombre de LUT nécessaires a chaque motif (équation 5.9).

NbLUTspas = »_ NbLUTSs, (5.9)
pEP

ou P est 'ensemble des motifs. Dans notre exemple, P = Py, Ps.

Le nombre de LUT nécessaires pour un motif p est la somme des LUT nécessaires a
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chaque entrée du motif. Il est formulé par I’équation 5.10.

NbLUTs, = >  NbLUTS, (5.10)

1€EIN
ol in est 'ensemble des entrées du motif p. NbLUT s;, correspond au nombre de LUT
nécessaires a ’entrée n® ¢« du motif p. Par exemple, pour le motif P, I’équation 5.10 devient

I’équation 5.11, qui calcule la somme des LUT nécessaires pour les quatre entrées du motif.

4
NbLUTsp, = ¥  NbLUTsp, = NbLUTsp, + NbLUTs}h, + NbLUTsh, + NbLUTsp,
i=1
(5.11)

Le nombre de LUT est directement lié au nombre de sources différentes Ny, (équa-
tion 5.7). Pour déterminer N;,, le nombre de sources différentes pour chaque entrée d’un
motif, nous utilisons la contrainte Values qui permet de déterminer, parmi une liste de
variables, le nombre de valeurs différentes que possede ces variables. Nous imposons la

contrainte (5.12) pour chaque entrée de chaque motif.

Vpe PVi€iny: Ny = Values({List(vl,),¥m € M,}) (5.12)

- P : I’ensemble des motifs,
- inp : I'ensemble des entrées du motif p,

ini - le nombre de sources différentes pour 'entrée n° i du motif p,
P
- M, : 'ensemble des occurrences du motif p,

- v}, ¢ le numéro de la source pour 'entrée n° ¢ de 'occurrence m.

Pour chaque motif p de ’ensemble des motifs P, nous parcourons chaque entrée %
parmi ’ensemble des entrées du motif in, et nous imposons la contrainte Values, qui
calcule le nombre de sources différentes Nm% pour l'entrée i du motif p en fonction de

chaque occurrence m appartenant a I’ensemble des occurrences M, du motif p.

Continuons avec le motif P et la solution 1 de la figure 5.13, et détaillons le calcul
du nombre de LUT pour l'entrée n° 1 du motif P; dans I’équation 5.13. Le numéro de la
source pour l'entrée n°1 de l'occurrence M; (v}/h) est 0 (de méme pour le numéro de la
source pour l’entrée n° 1 de 'occurrence M3 (1)11\43)) Le nombre de valeurs différentes vaut
1 puisque 0 est la seule valeur possible. On en déduit le nombre de LUT pour I'entrée n° 1
du motif P (NbLUTsp, ) qui vaut 0.

Ny, = Values({vpy, , v }) =1= NbLUTsp, = Ny —1=1-1=0  (5.13)
—~ ~~

0 0

Les équations (5.14 a 5.16) montrent, avec moins de détails, le calcul du nombre de

LUT pour les autres entrées du motif P1 pour la solution 1, et ’équation 5.17 montre le
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calcul du nombre de LUT nécessaires en entrée du motif P;. Le motif P; nécessite deux
LUT pour mettre en ceuvre les multiplexeurs sur ses entrées, une pour ’entrée n° 3, et une

pour l'entrée n° 4.

Niwz, = Values({1,1}) =1 = NbLUTs}, =0 (5.14)

Ning, = Values({2,3}) =2 = NbLUTs}, =1 (5.15)

Ny, = Values({3,2}) =2 = NbLUTsp, =1 (5.16)

NbLUTsp, = NbLUTsp, + NbLUTs%, + NbLUT's}, + NbLUTsp, = 2 (5.17)
0 E 1 1

Calcul du nombre de LUT pour les multiplexeurs en entrée des registres. Le
calcul du nombre de sources différentes en entrée d’un registre est plus compliqué car,
contrairement aux motifs dont on connait exactement le nombre, on ne connait pas le
nombre de registres. Nous pouvons néanmoins faire une estimation grossiere dans le pire
des cas ou chaque donnée nécessite un registre et aucun partage de registre n’est effectué.
On borne ainsi le nombre maximal de registres, noté R. Dans notre exemple, le nombre
de registres dans le pire des cas est six, qui correspond au nombre initial de rectangles.
Ces registres peuvent étre vus comme des pseudo-registres ou des registres virtuels. Dans
I’exemple, parmi les six registres wvirtuels initiaux, seuls deux registres sont convertis en
registres réels.

Le nombre de LUT nécessaires a la mise en ceuvre de tous les multiplexeurs en entrée

des registres est la somme des multiplexeurs en entrée de chaque registre (équation 5.18).

NbLUTS$peg = »  NbLUTs, (5.18)
reR

ol R est 'ensemble des registres.
L’équation 5.19 permet de déterminer le nombre de LUT nécessaires pour mettre en

ceuvre le multiplexeur en entrée du registre 7.
NbLUTs, = NbSources, — 1 (5.19)

Pour trouver le nombre de sources différentes pour le registre r (NbSources,), on créé
un tableau des connexions, comme illustré par le tableau 5.2. Ce tableau représente toutes
les connexions possibles entre les sources (chaque sortie s de chaque occurrence M) et
les registres (rg...7rg). Une variable Sel, qui vaut 0 ou 1, permet de déterminer si la
connexion est établie entre la sortie s d’une occurrence m, et un registre r (,Sels, = 1) ou
non (,Sel?, = 0), équation 5.20. Rappelons qu’a chaque lien correspond une variable, notée
R, dont la valeur est le numéro de registre dans lequel la donnée est stockée et déterminée
par 'équation 5.3. Si la valeur de la variable R est égale au numéro du registre r, alors

la connexion est établie. Dans la solution 1 de notre exemple, R.. = 3, et le lien ey est
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Ml Mm
S1 Sn Sn

ro | reSelyy {0,1} roSely; 10,1} roSely; {0,1} | Values = NbSourcesy,
“Nar, Nap, Nit,

ri | rSely; {0,1} rSely; 10,1} rSely; {0,1} | Values = NbSources,,
.N]\Jll Nﬁl -NA;;n

rr | rpSelyy {0,1} rrdely; {0,1} rpdely; 10,1} | Values = NbSources,,
N, N, N,

TAB. 5.2 — Tableau des connexions générique

connecté a la sortie s; de 'occurrence M;. Il y a connexion entre le registre r3 et la sortie
s1 de 'occurrence M, donc 7ngSel‘;\}h = 1. La contrainte 5.20 permet de déterminer si la

connexion est établie ou non.

Vi€ sy :Ri=r< . Sel), =1 (5.20)

- [ : le lien connecté a la sortie s,,,

- Ry : le numéro de registre pour stocker la donnée représentée par le lien [,

- S, : la sortie s de 'occurrence m,

- 7 : le numéro du registre,

- pSel;, : la variable Sel qui modélise la connexion entre la sortie s de 'occurrence m

et le registre r.

Chaque sortie de motif se voit attribuer un numéro unique (par exemple, N]f/}l =10
pour la sortie 1 s; de 'occurrence Mj). On définit ainsi le numéro de la source qui est le
numéro de la sortie du motif dont elle provient. La variable Sel est pondérée par le numéro
de la source. La contrainte Values est encore une fois utilisée pour calculer le nombre de
valeurs différentes (c’est-a-dire le nombre de sources différentes) en entrée du registre r
(équation 5.21).

Vr € R, NbSources, = Values({List(,Sel;, - N;),Ym € M,Vs € out,,}) (5.21)

- pSel}, = 1silaconnexion est établie entre la sortie s de ’occurrence m et le registre r,
s s
rSely, = 0 sinon,
- M : I’ensemble des occurrences,
- out,, : I’ensemble des sorties de ’occurrence m,

- N, : le numéro de la sortie s de 'occurrence m défini d’apres le numéro de son motif.

Le tableau 5.3 présente le tableau des connexions pour I'exemple de la figure 5.8 et
détaille les différentes connexions entre les registres, ro & r7, et les sorties des occurrences
My, Ma, et Ms, pour les deux solutions déja présentées (solutions 1 et 2). Rappelons que

chaque sortie d’un motif possede un numéro unique, et que dans I'exemple la sortie 1 du
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Mo Ms Values
S1 S92 S1 S1 52
S S S S S
N =10 Ny =11 Nib =12 Ny =10 Ny =11
T2 TzSelM {0,1} TZSelM {0,1} ,«ZSelM {0,1} ,«2SelM {0,1} TQSelst{O,l}
sz}l 'NMQ1 'NMI2 szh "N,
Solution 1 0-10 = 1-11=11 0-12 = 0-10=0 0-11 = 2= 1LUT
Solution 2 1~10*10 0-11=0 1 12 =12 0-10=0 0-11 = 3 =2LUT
r3 M {0,1} TdSelM {0,1} Mg{O 1} rdSelM {0,1} rsSelM {0,1}
'N Jv}l N A;I N N 1\/}3 N ]jg,
Solution 1 1-10=10 0-11=0 1-12:12 0-10=0 1-11 =11 4= 3LUT
Solution 2 0-10=0 1-11=11 0-12=0 0-10=0 1-11=11 2= 1LUT
T4 raSelyp 10,1} | rySely7 {0,1} | 5, Sely; {0,1} ,«4SelM {0,1} T4SelM {0 1}
N& -N312 .N% s’
My My Moy Ms
Solution 1 0-10=0 0-11 = 0-12 = 0- 10—0 0-11=0 1= 0LUT
Solution 2 O 10=0 0-11=0 0-12=0 0-10=0 0-11=0 1= 0LUT
5 M;{O 1} 7,SelM {O 1} | r5Seljl {0 1} T,SelMg{O,l} T,SelM {0 1}
Ml NM2 Mg,
Solution 1 0- 1070 0-11=0 0-12=0 0- 1070 0-11=0 1= 0LUT
Solution 2 0-10=0 0-11=0 0-12=0 0-10=0 0-11=0 1= 0LUT
6 rgSely; {0,1} TGSelM {O 1} | rgSely; {0,1} | rgSely; {0,1} TGSelM {0 1}
.Nsll .Négl .Ns'sl
M, M1 Mo Mg Ms
Solution 1 0-10=0 0-11=0 0-12=0 0-10=0 0-11=0 1= 0LUT
Solution 2 0-10=0 0-11=0 0-12=0 0-10=0 0-11=0 1= 0LUT
7 77SelM {0,1} T7SelM {0,1} r75’eli}£{0,l} ,«7SelM {0,1} T7SelM {0,1}
N J\%l N 1\/?1 : 1\/}2 N 1»}3 N M23
Solution 1 0-10 = 0-11 = 0-12=0 0-10 = 0-11 = 1= 0LUT
Solution 2 0-10 = 0-11 = 0-12=0 0-10 = 0-11 = 1= 0LUT

TAB. 5.3 — Tableau des connexions pour '’exemple de la figure 5.8

motif P} possede le numéro 10 (N 1131 = 10), la sortie 2 du motif P; posséde le numéro 11
(N1231 = 11) et la sortie 1 du motif P le numéro 12 (N}D2 = 12). On déduit le numéro de la
sortie de I'occurrence d’apres le numéro de la sortie de son motif. Par exemple, le numéro de
la sortie 1 de I'occurrence M; est le numéro de la sortie 1 du motif P; (N ]%41 =N 11;.1 = 10).

Pour remplir le tableau des connexions, examinons la solution 1 (figure 5.13) et regar-
dons les connexions occurrence par occurrence et registre par registre.

— Est-ce que la sortie 1 de I'occurrence M; écrit dans le registre ro 7 La réponse est

non, donc ,,Sely; =0 et ,,Sely; - Ny; =0-10=0.

— Est-ce que la sortie 2 de 'occurrence M; écrit dans le registre ro 7 La réponse est

oui, donc ,,Sely; =1 et ,,Sely; - Nyp =1-11=11.

— Est-ce que la sortie 1 de l'occurrence M; écrit dans le registre r3? La réponse est

oui, donc ,Sely; =1 et p,Selyy - Nyp =1-10 = 10.

— Est-ce que la sortie 2 de 'occurrence M; écrit dans le registre r3? La réponse est

non, donc ,,Seljy =0 et ,,Seljy - Ny; =0-11=0.

— Est-ce que la sortie 1 de I'occurrence M; écrit dans le registre r4 7 La réponse est

non, donc ,,Sely; =0 et Sely; - Ny; =0-10=0.
Le tableau est rempli de cette facon pour toutes les connexions possibles.

Analysons maintenant la solution 1 pour le registre 79, le nombre de valeurs différentes
parmi ’ensemble (0,11,0,0,0) est 2, il faut donc un multiplexeur 2:1, mis en ceuvre dans
une LUT. La valeur 0 ne correspond pas a une source réelle et le registre ro ne devrait pas
avoir de multiplexeur en entrée puisque la sortie 1 du motif P; est la seule a écrire dedans.

Mais nous conservons cette valeur car elle permet de représenter des registres a chargement
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registre

F1G. 5.16 — Registre a chargement systématique

systématique comme illustrée par la figure 5.16. Un registre a chargement systématique
est un registre qui est chargé a chaque front d’horloge. Si la valeur du registre ne change
pas, le registre doit étre chargé par la valeur courante, d’ou le bouclage, représenté par la
ligne en pointillé figure 5.16.

Si le registre n’a aucune connexion, alors toutes les variables valent 0, donc le nombre
de sources vaut 1 (NbSources, = 1), et le nombre de LUT pour ce registre vaut 0
(NOLUT's, = 0). Par exemple, les registres r4 & r7 n’ont aucune connexion et ne nécessitent
alors aucune LUT. Ces registres restent des registres virtuels et n’ont aucune influence sur
le calcul du nombre de LUT.

Pour la solution 1 le nombre de LUT nécessaires en entrée des registres est 4 et pour
la solution 2 il est de seulement 3. Ces résultats sont reportés dans le tableau 5.1. En
additionnant le nombre de LUT pour les motifs et pour les registres, on s’apercoit que
le nombre de LUT peut varier du simple ou double. En effet, seulement trois LUT sont
nécessaires pour la solution 2 alors qu’il en faut six pour la solution 1. Il apparait clairement
qu’il est possible d’allouer les registres de fagon a réduire le nombre de multiplexeurs en
entrée des motifs et en entrée des registres. Ceci a pour effet de réduire la complexité de
I’interconnexion, et, de maniere globale, de réduire les ressources nécessaires a la mise en
ceuvre de 'architecture.

Pour minimiser la complexité de D'architecture, le solveur de contraintes cherche a
affecter toujours la méme valeur a une entrée d’un motif. Par exemple, que ’entrée 7 d’un
motif p lise toujours le registre r,. Dans notre exemple, le solveur affecte la valeur 2 a

I’entrée n° 3 du motif P;, et la valeur 3 a I’entrée n° 4.

Le probleme de l'allocation de registres dans le but de minimiser le nombre de LUT est
un probleme complexe dont le solveur de contraintes peine a trouver une solution optimale
pour des instances de problemes de grande taille (graphe d’une centaine de noeuds). Si la
solution optimale n’est pas obtenue dans le temps imparti, nous divisons le probleme en
deux sous-problemes. Les deux problemes de minimisation du nombre de LUT et d’alloca-
tion de registres sont intimement liés mais peuvent étre résolus séparément. Les contraintes

sont donc posées au sein d’un seul probleme de satisfaction de contraintes et nous utili-
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sons une méthode de recherche spécifique a la programmation par contraintes appelée
recherche combinée (combining search) qui permet de résoudre des ensembles de variables
séparément. Nous pouvons donc soit minimiser dans un premier temps le nombre de re-
gistres, puis minimiser le nombre de LUT, soit I'inverse, c’est-a-dire minimiser d’abord le

nombre de LUT, puis le nombre de registres.

5.2.3.3 Minimisation du nombre de Logic Element

Un LE (Logic Element) est I’élément logique de base dans les FPGA d’Altera. Dans
le cadre de nos travaux, nous ciblons des composants constitués de LE composés d’une
LUT & quatre entrées et d’une bascule D, comme illustrée par la figure 5.11 (il existe des
éléments logiques bien plus complexes, avec des LUT & six entrées). Une LUT a quatre
entrées peut mettre en ceuvre un multiplexeur a 2 entrées, et une bascule D peut mettre
en ceuvre un registre. Un LE étant capable de mettre en ceuvre un multiplexeur a 2 entrées
et un registre, le nombre de LE nécessaires a la mise en ceuvre des multiplexeurs et des
registres est donc le maximum entre le nombre de LUT et le nombre de registres (équa-

tion 5.22). L’équation 5.22 correspond a la fonction de cout appliquée pour minimiser le
nombre de LE.

Total LE = Max(Total Registers, Total LUT's) (5.22)

Pour I'exemple du graphe de la figure 5.8, les nombres de LE nécessaires pour les
solutions 1 et 2 sont reportés dans le tableau 5.1. Le nombre de LE est de six pour la
solution 1, et trois pour la solution 2 ; ce qui correspond au nombre de LUT, puisque pour

chaque solution, le nombre de LUT est supérieur au nombre de registres.

5.2.3.4 Résultats d’expérimentation

Nous avons appliqué notre technique d’allocation de registres avec les différentes stra-
tégies de minimisation a de nombreux algorithmes. Pour tous les algorithmes testés, le
nombre de registres minimal a été prouvé lorsque ’on minimise le nombre de registres.
Par contre, lorsque l'on applique la minimisation du nombre de LUT, la solution trouvée
n’est jamais prouvée optimale. C’est également le cas lorsqu’on minimise le nombre de LE.

Le tableau 5.4 montre les résultats obtenus en termes de nombre de registres, nombre
de LUT et nombre de LE pour les différentes approches de minimisation présentées. La
stratégie 1 désigne la minimisation du nombre de registres, la stratégie 2 est la minimisation
du nombre de LUT et la stratégie 3 est la minimisation du nombre de LE. Les résultats
montrent que la minimisation du nombre de LUT permet de réduire le nombre de LUT
pour tous les algorithmes sauf I'idct. Pour d’autres algorithmes également, testés mais non
mentionnés dans le tableau, le nombre de registres, de LUT et de LE est le méme quelle
que soit la stratégie de minimisation. C’est le cas des algorithmes SHA, DES3, des filtres
FIR et IIR, ou encore de la FFT. Par ailleurs, la stratégie 2 permet de réduire le nombre

de LUT pour un nombre de registres identique a la stratégie 3. On note également que la
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minimisation du nombre de LE fournit les mémes résultats que la minimisation du nombre
de LUT. Ces résultats sont logiques puisque le nombre de LUT est a chaque fois supérieur

au nombre de registres.

Algorithmes Stratégie 1 Stratégie 2 Stratégie 3 économie LUT (%)
Stratégie 2/
Reg | LUT | LE | Reg | LUT | LE | Reg | LUT | LE Stratégie 1
IDCT col 3 9 9 3 9 9 3 9 9 0
IDCT row 3 10 10 3 10 10 3 10 10 0
Blowfish encrypt 1 8 42 42 8 40 40 8 40 40 5
Blowfish encrypt 2 8 41 41 8 38 38 8 38 38 8
Cast 128 1 9 41 41 9 33 33 9 33 33 20
Cast 128 2 9 38 38 9 32 32 9 32 32 16
Invert Matrix 13 50 50 13 45 45 13 45 45 10

TAB. 5.4 — Nombre de registres, de LUT, et de LE nécessaires selon les stratégies. La
stratégie 1 est la minimisation du nombre de registres, la stratégie 2 est la minimisation
du nombre de LUT, et la stratégie 3 est la minimisation du nombre de LE. La stratégie 2
permet d’économiser des LUT par rapport a la stratégie 1.

La figure 5.17 illustre de maniere graphique les résultats du tableau 5.4. La figure 5.17
montre bien qu’il est possible, pour un méme nombre de registres, de réduire le nombre de
LUT nécessaires a la mise en ceuvre des multiplexeurs. Le tableau 5.4 montre également
le gain en LUT (en pourcentage) de la stratégie 2 par rapport a la stratégie 1. Comme la
stratégie 3 donne les mémes résultats que la stratégie 2, le pourcentage de LUT économisées
par la stratégie 3 par rapport a la stratégie 1 est le méme. On estime a 20% 1’économie
pour le premier graphe de 'algorithme Cast 128. La stratégie 1 nécessite 41 LUT pour

mettre en ceuvre les multiplexeurs alors que la stratégie 2 n’en nécessite que 33.

60
50
40
B Nembre 2e registres
30 stratégie 1
B Nembre 2e LUTs
stratégie 1
20 B Nembre 2e registres
stratégie 2
10 B Nembre 2e LUTs
stratégie 2
W Ecenomie (%)
0 i2ct rew blowfish encrypt 2 Cast 128 2
i2ct cel blowfish encrypt 1 Cast 128 1 invert matrix

Fia. 5.17 — Comparaison du nombre de LUT selon les stratégies.

Afin de situer nos estimations par rapport aux chiffres réels, nous avons réalisé la
synthese logique de quelques extensions pour les différentes stratégies de minimisation. Le

tableau 5.5 montre les résultats de la synthese logique des extensions générées pour les
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algorithmes Invert Matrixz, Cast 128 et Blow fish. La synthese et le placement routage
ont été effectués par 'outil Quartus II, avec pour cible un FPGA Cyclone 11 d’Altera. Le
tableau résume le nombre de LE utilisés pour mettre en ceuvre le bloc logique spécialisé
seul (sans les composants instructions spécialisées), et détaille leur utilisation : soit en LUT
ou en registre seul, soit en LUT et registre. Les résultats montrent que notre technique
de minimisation du nombre de LUT permet d’économiser 19% de LE pour I'algorithme

Invert Matrix et jusqu'a 35% pour I'algorithme Cast 128 et Palgorithme Blow fish.

Algorithmes Stratégie 1 Stratégie 2 économie
Logic LUT | Register LuT/ Logic LUT | Register LuT/ (%)
Elements | only only Register | Elements | only only Register
Invert Matrix 2711 2315 12 384 2212 1814 34 364 19
Cast 128 1454 1230 0 224 942 782 0 160 35
Blowfish 1436 1148 5 265 925 669 29 207 35

TAB. 5.5 — Résultat de la synthese apres placement routage
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F1G. 5.18 — Economie observée en surface

Il est difficile de comparer nos estimations du nombre de LE par rapport au nombre
de LE fourni par l'outil de synthese pour plusieurs raisons. Premierement, dans notre
modélisation, nous considérons qu’une donnée peut étre stockée dans un registre, c’est-a-
dire une LUT. Mais en réalité, une donnée est codée sur 32 bits dans le cas du N10sII, ce
qui nécessite 32 LUT. Un facteur multiplicatif explique en partie I’écart entre le nombre
de LUT estimé et le nombre de LUT réel. La deuxieme raison réside dans la difficulté
de comparer des choses comparables. En effet, dans nos calculs, nous ne prenons pas en
compte, par exemple, le nombre de LE nécessaires a la mise en ceuvre du multiplexeur de
sortie (sur le signal result) puisque ce multiplexeur n’est pas affecté par nos techniques
de minimisation. L’outil de synthese nous fournit le nombre global de LE utilisés pour
le bloc logique entier alors que nos calculs se focalisent sur une partie seulement du bloc
logique. Une troisieme raison a trait aux optimisations propres a ’outil de synthese utilisé.
Un outil de synthese est capable de détecter des optimisations au moment du placement
routage. Par ailleurs, le placement routage est différent a chaque synthese, ce qui donne
des résultats différents & chaque fois.

Concernant les registres, plusieurs solutions s’offrent a 1’outil de synthese. Un registre
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peut étre mis en ceuvre dans un LE comme mentionné auparavant, mais il peut également
étre mis en oceuvre dans un bloc DSP par exemple, ou d’autres blocs mémoires, selon le
composant cible. Pour pouvoir proposer une méthode précise, cette méthode doit alors
étre dépendante du composant cible.

Il est donc difficile de proposer une technique d’allocation de registres avec minimisation
de la surface a la fois précise et générique. Cependant, on observe que, malgré une solution
non-optimale, notre technique permet d’économiser jusqu’a 35% de ressources utilisées a la
mise en ceuvre de 'extension. On peut en conclure qu’il est possible d’allouer les registres
de maniere intelligente de facon a réduire la complexité et la surface de I'extension. Cette

technique prometteuse peut faire 'objet d’améliorations.

5.3 Génération des codes d’opération et de la description

de 'architecture

5.3.1 Génération des codes d’opérations

Une fois I'allocation de registres effectuée, il est possible de définir les codes d’opérations
(opcode) qui vont controler l'instruction spécialisée a exécuter et préciser ou les données
doivent étre lues et écrites. Une instruction qui lit et écrit les données toujours au méme
endroit nécessite un seul code d’opération. On définit un contexte d’exécution comme étant
I'instruction spécialisée & exécuter plus les informations de provenance et de destination
des données. De maniere générale, le nombre de codes d’opération nécessaires a chaque
motif est égal au nombre de contextes d’exécution différents du motif.

Pour chaque motif, nous regardons tous ces contextes d’exécution. Un code d’opération
est attribué au premier contexte d’exécution. Ensuite, si un des autres contextes d’exécution
est différent, c’est-a-dire, si les données ne proviennent pas des mémes sources, ou bien si
les résultats ne sont pas renvoyés vers les mémes destinations, un nouveau code d’opération

est affecté a ce contexte d’exécution.

5.3.2 Génération du bloc logique spécialisé

Nous disposons a présent de toutes les informations nécessaires pour générer 1’archi-
tecture de I’extension. Nous connaissons les instructions spécialisées a mettre en ceuvre, le
nombre de registres et les interconnexions entre ces différents éléments. Nous savons quelle
instruction exécuter d’apres le code d’opération.

Nous avons développé un générateur d’architecture qui décrit, a partir de ces infor-
mations, I’architecture de I'extension dans un fichier VHDL. Ce module instancie chaque
instruction spécialisée, vue comme un composant. Les registres sont mis en ceuvre sous
forme de signaux et mis a jour dans un process. L’indice n permet de controler les

différentes connexions entres les composants instructions spécialisées et les registres.
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5.3.3 Génération du chemin de donnée combinatoire des instructions
spécialisées

Chaque instruction spécialisée, représentée par un motif, est mise en ceuvre par un C'1.5
(Composant Instruction Spécialisée). Pour générer automatiquement chaque composant,
nous avons développé un générateur d’architecture qui, a partir de ’ensemble des motifs
sélectionnés, génere un fichier VHDL contenant tous les composants. Chaque composant
est décrit sous la forme d’un chemin de données combinatoire pur. Nous n’adressons pas
le probleme de gestion automatique du pipeline pour 'exécution d’une instruction multi-

cycle.

5.3.4 Fusion du chemin de données

Nous avons supposé jusqu’ici des modeles d’architecture ou tous les motifs sont mis
en ceuvre indépendemment, chaque motif possédant ses propres ressources. Par ailleurs,
dans notre contexte, deux instructions spécialisées ne peuvent pas étre exécutées en méme
temps. Afin d’économiser en surface, il est possible de fusionner les chemins de données et
d’appliquer un partage de ressources. La figure 5.19 illustre le modele d’architecture B ou

les chemins de données des motifs sont fusionnés.

Data a

L
Data b
®
o } AR B
> >’ File de registres I
Contréle I
n A -
.................... > Chemin de données I
----- fusionné |
|
_________________ = '
_____ |
result Y

F1G. 5.19 — Fusion des chemins de données dans ’extension

Il existe de nombreuses publications & ce sujet [49, 63, 144, 159]. Au sein méme de
I’équipe, nous avons utilisé la programmation par contraintes pour apporter une solution
a ce probléeme [208, 209]. Cet aspect, qui n’est pas détaillé dans ce document, fait 1’objet
de la these d’Erwan Raffin.
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5.4 Génération du code source modifié

L’étape de modification de code est ’étape qui permet & une application d’exploiter
les instructions spécialisées. Nous avons vu que modifier le compilateur pour ajouter les
instructions dans la phase de sélection de code est compliqué a mettre en ceuvre. Dans le
cadre de nos expérimentations nous utilisons un N10SII et il est possible d’appeler une ins-
truction spécialisée du N10SII par l'intermédiaire de Macros [19]. La correspondance entre
les Macros et les instructions spécialisées est réalisée par le biais de fonctions intrinseques
(Built-in Functions). 1l est également possible d’accéder aux instructions spécialisées di-
rectement par du code assembleur.

Dans notre contexte d’ordonnancement avec recalage d’instructions, il est important
que le code assembleur généré corresponde exactement a nos résultats d’ordonnancement.
C’est pourquoi nous avons choisi d’insérer directement dans le programme C le code as-
sembleur correspondant aux portions de flot de données traitées. La génération du code
adapté est réalisée a partir du graphe réduit et des informations d’ordonnancement.

Pour générer du code C avec assembleur inséré, nous nous appuyons sur le générateur
de code C fournit par Gecos [89]. Ce générateur génere du code C a partir d’'un graphe
sous forme de CDFG. La premiere étape est donc de transformer le HCDG réduit en un
CDFG dans lequel les blocs de base contiennent les instructions assembleur. Pour cela,
on utilise la passe de transformation de HCDG vers CDFG. Cette passe a fait I'objet
d’un travail d’ingénierie, au sein de 1’équipe, auquel j’ai participé pour l'insertion des
instructions assembleur spécifiques au N10SII. Puis, le générateur de code C a été enrichi

pour prendre en compte ces instructions.

5.5 Génération pour la simulation SystemC

Dans le but de valider a la fois ’aspect fonctionnel du code généré et mesurer 'impact
des instructions spécialisées retenues, il est possible de s’appuyer sur des techniques de
simulation. Dans ce contexte, nous cherchons a nous raccrocher a la simulation SystemC

avec SoCLib.

5.5.1 SystemC

SystemC est un langage de conception de systéme introduit pour améliorer la pro-
ductivité de la conception des systémes électroniques [39]. SystemC est un langage dérivé
du langage C++, donc un langage comportemental, qui a été enrichi par des notions de
signaux, synchronisation, front d’horloge, et processus concurrents.

SystemC permet aux concepteurs de disposer de modeles de composants matériels et
logiciels a un haut niveau d’abstraction. Ce haut niveau d’abstraction permet de com-
prendre des le début de la conception les interactions entre les différents éléments, de
trouver les meilleurs compromis et de procéder rapidement a des tests et des vérifications

a travers la simulation. Certes, le développement d’un modele de composant a un certain
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colut mais la productivité s’en trouve rapidement améliorée a travers la réutilisation des

modeles de composants.

5.5.2 SoCLib

Le projet SoCLib (System On Chip Library) [182] s’inscrit dans cette lignée de disposer
d’un ensemble de modeles de composants afin d’élaborer rapidement des plates-formes de
prototypage virtuel. SoCLib propose une bibliotheque de modeles de composants et des
outils de création de plates-formes compléetes. Pour chaque composant, deux modeles sont
disponibles : un modele CABA (Cycle Accurate Bit Accurate), précis au bit pres et au
cycle pres, et un modele au niveau transfert de données TLM (Transfer Level Model)
avec temps. La simulation au niveau CABA permet de simuler finement le comportement
d’un composant, mais les temps de simulation sont parfois tres longs. La modélisation au
niveau transfert permet d’accélérer les temps de simulation et de procéder rapidement a
une validation fonctionnelle de la plate-forme.

Dans le cadre du projet SoCLib, I’équipe a développé un modele du processeur N10SII.
Dans notre contexte d’extension de jeu d’instructions pour un processeur N10SII, I'idée est
de pouvoir générer un modele des instructions spécialisées pour créer un modele du N10SIT
étendu et utiliser ce modele dans une plate-forme SoCLib. La simulation du processeur
avec son extension permet de valider fonctionnellement a la fois les aspects logiciels (le

code applicatif) et matériels (les instructions spécialisées).

5.5.3 Génération des instructions spécialisées pour le modele du N10sII

L’étape de génération des instructions spécialisées en SystemC ressemble fortement a la
génération des chemins de données combinatoires des motifs, au détail pres que le langage
a générer est du langage C. Nous nous appuyons sur le générateur de code C existant, en

représentant chaque motif sous la forme d’'un CDFG.

5.6 Conclusion

Nous avons présenté dans ce chapitre les étapes de génération d’architecture et d’adap-
tation du code source. Nous avons vu comment générer I’architecture de I’extension. Nous
avons créé un bloc logique spécialisé unique qui met en ceuvre toutes les instructions
spécialisées et qui respecte 'interface avec le processeur. Ce bloc logique contient des re-
gistres si besoin et interconnecte tous les éléments entre eux. Dans le cas ou des registres
sont nécessaires, nous avons alloué les registres de facon a minimiser soit le nombre de
registres, soit le nombre de LUT qui mettent en ceuvre les multiplexeurs, soit le nombre
de LE qui mettent en ceuvre a la fois les registres et les multiplexeurs. Nous avons montré
qu’il est possible d’allouer les registres de fagon a réduire la complexité et la surface de 'ex-
tension. Notre technique permet une économie de ressources allant jusqu’a 35%. Chaque

instruction spécialisée est mise en ceuvre indépendemment sous la forme d’un chemin de
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données combinatoire pur. Les techniques de fusion de chemin de données pourront par la
suite étre appliquées pour encore économiser en surface de silicium.

L’étape d’adaptation du code génere le code pour un N10SII qui exploite les instructions
spécialisées a travers des instructions assembleur « inline ».

Pour valider fonctionnellement 1’architecture et le code adapté, des modeles des ins-
tructions spécialisées sont générés pour le modele de processeur NIOSII et la simulation

est réalisée en utilisant SoCLib.
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Déroulement du flot appliqué a
I’algorithme GOST

ES étapes de génération automatique d’extensions de jeux d’instructions ont été
présentées dans les chapitres 3, 4 et 5. Ce chapitre revient sur le flot global de
conception mis en ceuvre et présente I’application de ce flot a un algorithme de chiffrement
(algorithme GOST). L’extension et le code applicatif générés pour cet exemple sont validés
par la simulation.

Dans un premier temps, nous présentons notre flot de conception DURASE et 'envi-
ronnement Gecos [89]. Puis, nous déroulons ce flot de conception étape par étape, appliqué
a lalgorithme de chiffrement GOST. Ensuite, ’ensemble du processus est validé et les per-
formances sont mesurées par la simulation. Enfin, nous proposons une architecture adaptée

a ce type d’algorithme.

6.1 Le flot de conception DURASE

La figure 6.1 présente le flot de compilation DURASE (generic environment for the
Design and Utilisation of Reconfigurable Application Specific Extensions). Ce flot est un flot
de compilation générique pour la conception et l'utilisation d’extensions reconfigurables
dédiées. Le flot prend en entrée le code source de 'application écrit en langage C, le
jeu d’instructions du processeur cible et le modele d’architecture. Il géneére en sortie une
extension pour le processeur cible et le code source transformé qui exploite les instructions
spécialisées mises en ceuvre dans cette extension.

Le flot de compilation DURASE est un flot générique qui integre 1’aspect de fusion de
chemin de données des motifs qui sort du cadre de cette these.

La figure 6.1 illustre par ailleurs les liens avec les outils de simulation comme SoCLib et

les outils Altera qui assurent la syntheése de la nouvelle architecture et la programmation
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du composant. Le cadre pointillé entoure les contributions de cette these et les outils
développés. Il est important de noter que le flot est entierement automatisé, du fichier c
en entrée jusqu’a la génération du fichier VHDL qui décrit I’architecture, du fichier ¢ qui
contient les modeles des instructions spécialisées en SystemC, et du fichier ¢ contenant
le code applicatif qui exploite les instructions spécialisées. Une intervention manuelle est

nécessaire pour 1'utilisation des outils Altera ou de SoCLib.

6.1.1 Gecos

Le flot de compilation DURASE s’appuie sur la plate-forme générique de compilation
Gecos [89] (Generic Compiler Suite). Le flot de compilation est controlé par un systeme
de script qui appelle successivement des passes, des étapes de transformation appliquées a
la représentation interne. Voici une liste non exhaustive des principales passes utilisées :

- CFrontEnd : frontal C qui construit un CDFG a partir d’un programme C.

- RemoveCSpecific : transforme les écritures spécifiques au langage C en écriture

standard : pré et post incrémentation, décrémentation (par exemple, i++ en i = i
+ 1).

- ConstantEvaluator : évaluation des constantes.

- ConstantPropagator : propagation des constantes.

- AlgebraicSimplifier : simplificateur algébrique qui retire les opérations neutres

(addition de 0, multiplication par 1, etc).

- ForUnroller : déroulage total de boucle.

- hcdg function_set_builder : transformation d’un ensemble de procédures CDFG

en un ensemble de fonctions HCDG.

- ProcedureSetBuilder : transformation d’un ensemble de fonctions HCDG en un

ensemble de procédures CDFG.

- CGenerator : générateur de code C a partir d’'un CDFG.

6.1.1.1 Exemple de script

La figure 6.2 montre le script Gecos qui met en ceuvre la chaine de compilation DU-
RASE. Le langage de script Gecos est un langage non typé avec déclaration implicite des
variables.

La passe CFrontEnd (ligne 1) construit un ensemble de procédures & partir du code C,
donné en premier argument par 'intermédiaire de $1. L’ensemble des procédures est stocké
dans la variable ps, pour ProcedureSet. Une procédure représente une fonction C du pro-
gramme sous la forme d’un CDFG. Ensuite, des transformations de code sont appliquées
a chaque procédure.

Pour chaque procédure (ligne 3), la passe RemoveCSpecific transforme les expressions
spécifiques au langage C (comme les pré et post incrémentations/décrémentations) en
expressions classiques. Pour pouvoir appliquer les passes d’évaluation et de propagation

de constantes, il faut une représentation en mode SSA (Single Static Assignement), dans
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1 ps = CFrontEnd($1);

2

3 for proc in ps do

4 RemoveCSpecific (proc) ;

5

6 SSAAnalyser (proc);

7 do

8 ConstantPropagator (proc);
9 ConstantEvaluator (proc);
10 while changing;
11 RemovePhyNode (proc) ;
12

13 AlgebraicSimplifier (proc);
14 done;
15

16 functionSet = hcdg_function_set_builder (ps);
17 filename = FindFileName($1);

18
19 nios2FunctionSet = Nios2ExtensionHcdgFunctionSetCreator (functionSet ,
20 {?INmax” —>3,”OUTmax” —>1,"CC” —>1}, 3, filename);
21

22 Nios2ExtensionVHDLGenerator (nios2FunctionSet , filename) ;
23 Nios2SystemCGenerator (nios2FunctionSet , filename) ;

24

25 nios2ps = Nios2ProcedureSetBuilder (nios2FunctionSet);
26 Nios2AsmInlineCGenerator (nios2ps , filename);

Fi1G. 6.2 — Chaine de compilation sous forme de script Gecos

laquelle toutes les variables ont une affectation unique [66]. La passe SSAAnalyser (ligne 6)
permet de passer dans le mode SSA, et la passe RemovePhyNode (ligne 11) permet d’en
sortir.

Les passes de propagation et d’évaluation de constantes sont appliquées tant qu’elles
provoquent un changement, boucle do ... while changing;. En effet, une premiere ap-
plication d’une évaluation de constantes peut amener a d’autres simplifications possibles.
Les passes sont appliquées tant qu’elles provoquent un changement de la représentation.

Enfin, la passe de simplification algébrique, AlgebraicSimplifier (ligne 13), élimine
les opérations neutres, comme par exemple, ’addition d’un 0.

Une fois les transformations de code appliquées, nous transformons l’ensemble de
procédures CDFG en un ensemble de fonctions HCDG par l'intermédiaire de la passe
hcdg_function set_builder (ligne 16).

Cet ensemble de fonctions HCDG est transmis a la passe de création d’une exten-
sion pour un N10sII (ligne 19), appelée Nios2ExtensionHcdgFunctionSetCreator. Cette
passe réalise les étapes de génération de motifs, sélection de motifs, ordonnancement et
allocation de registres. Les autres parametres de cette passe de création d’extension sont
les contraintes sur les motifs et un seuil qui indique le nombre de nceuds minimum des
composantes flot de données a traiter. La passe de création d’une extension pour un N10sII
fournit en sortie un ensemble de fonctions spécifiques au NIOSII, nios2functionSet.

Cet ensemble de fonctions peut alors étre transmis aux passes de génération d’ar-

chitecture, Nios2ExtensionVHDLGenerator (ligne 22), de génération de modeles SystemC
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Nios2SystemCGenerator (ligne 23), et d’adaptation du code, Nios2ProcedureSetBuilder
(ligne 25). La passe Nios2AsmInlineCGenerator (ligne 26) écrit dans un fichier le code C

adapté avec assembleur « inline » pour un N10SII avec son extension.

6.2 L’algorithme de chiffrement GOST

GOST est un algorithme de chiffrement par bloc inventé en Union Soviétique et stan-
dardisé en 1990 sous 'appellation GOST 28147-89. Son nom provient de GOsudarstvennyi
STandard qui signifie « standard gouvernemental ».

L’algorithme s’appuie sur un réseau de Feistel [152], et travaille sur des blocs de 64 bits
et avec une clé de 256 bits. GOST utilise des boites de substitution (S-Bozes). Comme
son nom l'indique, une boite de substitution substitue une variable (codée sur n bits) par
une autre variable (codée sur m bits), ajoutant ainsi de la confusion dans le chiffrement, et
permet de casser la linéarité de la structure de chiffrement. Le réseau de Feistel comporte

32 rondes, et chaque ronde consiste a :
1. additionner une sous-clé de 32 bits (modulo 232),
2. appliquer une série de substitutions par les S-boxes,
3. décaler le résultat sur la gauche de 11 bits.

Le benchmark merypt [150] propose une implémentation de 1’algorithme en langage C.
La figure 6.3 montre la fonction £ qui applique les étapes 2 et 3 de chaque ronde, la sub-
stitution par les S-boxes et la rotation a gauche de 11 bits. Les S-boxes sont implémentées
sous forme de tableaux, nommés gost_87, gost_65, gost_43, et gost_21, et déclarés en

variable globale.

unsigned int f(unsigned int x)

{
unsigned int temp;
/% Do substitutions x/
x = gost_k87[x >> 24 & 255] << 24 | gost_k65[x >> 16 & 255] << 16 |
gost_k43[x >> 8 & 255] << 8 | gost_k21[x & 255];
/% Rotate left 11 bits =/
temp = x << 11 | x >> (32 — 11);
return temp;
}

F1G. 6.3 — Code source de GOST tel que issu de merypt [150]

6.3 Déroulement du flot étape par étape appliqué a I’algo-
rithme de chiffrement GOST

Nous proposons d’appliquer notre flot en vue de la conception d’une extension pour un
processeur NIOSII pour 'algorithme de chiffrement GOST. Nous illustrons chaque étape

pour la fonction illustrée par la figure 6.3.
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6.3.1 Parametres d’entrée

Le processeur cible est un processeur NIOSII, mis en ceuvre dans un FPGA d’Altera
de la famille des StratixIl, cadencé a 200 MHz. Les chiffres pour les latences matérielles et
logicielles sont ceux fournis & la section 3.5.1, p. 78. Le modele d’architecture de I'extension
est un modele B, c’est-a-dire que ’extension dispose d’une file de registres interne.

Le script Gecos utilisé est celui présenté figure 6.2. Les contraintes de génération de
motifs portent seulement sur le nombre d’entrées et de sorties (3 entrées, 1 sortie), et nous
utilisons la contrainte de connexité dite « classique ». Les composantes conservées sont

celles qui possedent plus de trois noeuds.

6.3.2 Partie frontale

La partie frontale consiste en toutes les étapes qui précedent la génération d’exten-
sions. Dans un premier temps, chaque fonction C du programme en entrée est transformée
en une représentation intermédiaire sous forme de CDFG. Puis des transformations sont
appliquées a ce CDFG. Enfin, le CDFG est transformé en HCDG.

6.3.2.1 Transformation C vers CDFG

Bl(temp,gost_k87,gost_k65,g0st_k43,gost_k21)
A A

1

I

: B4:{...}

1 | x <- cvt[BaseType[INT,32,false]](or(or(or(shl(array(gost_k87, and(cvt[BaseType[INT,32,true]l(shr(x, #24)), #255)), #24),
! shl(array(gost_k65, and(cvt[BaseType[INT,32,true]l(shr(x, #16)), #255)), #16)),

: shl(array(gost_k43, and(cvt[BaseType[INT,32,true]](shr(x, #8)), #255)), #8)),

1 array(gost_k21, and(cvt[BaseType[INT,32,true]](x), #255))))

X temp <- or(shl(x, #11), shr(x, sub(#32, #11)))

| ret(temp)

]

FiGc. 6.4 — CDFG du code de la figure 6.3

La transformation du programme C en CDFG est réalisée par la passe Gecos CFrontEnd
(ligne 1 de la figure 6.2). Pour chaque fonction C, un CDFG est créé. La figure 6.4 montre
le CDFG créé a partir de la fonction C de la figure 6.3. La fonction est contenue dans un

unique bloc, le bloc BO dans la figure. Ce bloc contient :
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— un bloc initial qui ne contient aucune instruction mais détermine le point de départ,

c’est le bloc B2;

— un bloc final qui ne contient aucune instruction mais détermine le point d’arrivée,

c’est le bloc B3;

— un bloc intermédiaire, qui contient le corps de la fonction, c’est le bloc B1.

Ce bloc intermédiaire, le bloc B1, est lui-méme décomposé en sous-blocs, selon la struc-
ture du programme. L’exemple de la fonction de la figure 6.3 est un exemple tres simple
ol il n’y a ni instruction conditionnelle, ni boucle. Le bloc B1 contient donc un seul sous-
bloc, le bloc B4, qui contient toutes les instructions. Les instructions sont représentées sous
forme d’arbres flot de données, mises en forme textuellement par des fonctions binaires.
Par exemple, 'opération shl(x,#11) représente l'opération de décalage a gauche de la
variable x de 11 bits (x << 11 en langage C).

La passe CFrontEnd renvoie un objet de type ProcedureSet, un ensemble de procédu-
res, ou chaque procédure est un CDFG qui correspond a une fonction du programme C.
Dans I'exemple, ’ensemble de procédures est stocké par la variable ps, et ne contient

qu’une seule procédure.

6.3.2.2 Transformations de code

A partir du CDFG, il est possible d’appliquer des transformations de code. La boucle
for proc in ps do (ligne 3) permet de parcourir ’ensemble de procédures. Pour chaque
procédure, des transformations sont appliquées.

La premiere passe de transformation s’appelle RemoveCSpecific (ligne 4), et per-
met d’uniformiser la représentation en transformant les écritures spécifiques au langage C
(comme le i++) en écriture classique (i = i + 1). L’exemple de lalgorithme GOST ne
contient pas d’écriture spécifique. Il est important de noter que les passes de transforma-
tions agissent directement sur I’'objet envoyé en parametre. La procédure proc est envoyée
en parametre de la passe de transformation et les transformations sont appliquées sur cette

procédure. La représentation intermédiaire est raffinée a chaque passe.

temp <- or(shl(x, #11), shr(x, sub(#32, #11))) temp <- or(shl(x, #11), shr(x, #

(a) Avant évaluation de constantes (b) Apres évaluation de constantes

F1G. 6.5 — Action de I’évaluation de constantes

Les passes de transformations relatives aux constantes sont appliquées a une repré-
sentation sous forme SSA. La représentation sous forme SSA est obtenue par la passe
SSAAnalyser (ligne 6). La passe ConstantPropagator (ligne 8) propage la valeur des

variables constantes, et la passe ConstantEvaluator (ligne 9) évalue les opérations bi-
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naires sur deux valeurs constantes. Puisque la représentation est raffinée par chaque
passe, ces deux transformations sont successivement appliquées tant qu’elles provoquent
une modification de la représentation. Lorsque la représentation est stabilisée, la passe
RemovePhyNode (ligne 11) permet de sortir de la forme SSA. L’action de I’évaluation de
constantes est illustrée sur cet exemple de 'algorithme GOST par I’évaluation de l'ins-
truction ((32 - 11)), a la ligne 9 du code de la figure 6.3, représentée sous la forme
sub(#32,#11) dans le CDFG. La figure 6.5 montre la transformation appliquée, la fi-
gure 6.5(a) avant évaluation, et la figure 6.5(b) apres évaluation.

La derniere passe de transformation de code appliquée est la passe de simplification
algébrique, appelée AlgebraicSimplifier, a la ligne 13 de la figure 6.2. Cette passe de
transformation applique des simplifications algébriques et supprime les opérations neutres,
comme par exemple 'addition d’un zéro. L’algorithme GOST n’est pas concerné par cette

simplification.

6.3.2.3 CDFG vers HCDG

Composante 3

Comp 9§?nte 0

NS

DN @) \

- =
P -~ _

i
st/ Composante 4

FiGc. 6.6 —- HCDG de GOST. Cinq composantes flot-de-données apparaissent. La compo-
sante 0 est filtrée puisqu’elle n’est composée que de deux noeuds, le seuil étant fixé a 3
nceuds. Les autres composantes sont conservées.

Apres avoir appliqué les passes de transformation de code sur chaque procédure, il

est possible de transformer un ensemble de procédures, sous forme de CDFG, en un
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ensemble de fonctions, sous forme de HCDG. Cette transformation est réalisée par la
passe hcdg function_set_builder a la ligne 16, qui produit un ensemble de fonctions
(functionSet), a partir de ’ensemble de procédures ps. La figure 6.6 montre le HCDG
généré a partir du CDFG obtenu apres transformations de code.

L’algorithme GOST ne contient aucune instruction de controle, le HCDG contient
donc une seule garde, la garde racine, représentée par le rectangle jaune root. Les entrées
et les sorties sont représentées par les noeuds de couleur rouge, ou les nocuds avec les
points d’interrogation ? symbolisent les entrées, comme l’entrée ?x par exemple, et les
points d’exclamation ! les sorties, comme la sortie !temp. Les tableaux sont représentés
par des rectangles de couleur turquoise sur la figure 6.6. L’acces a un tableau est symbolisé
par un lien d’index, de couleur noire, qui représente l'adresse. Les liens de couleur rouge
symbolisent les dépendances de controle, et les liens de couleur bleue les dépendances de
données. Les numéros sur les liens de données correspondent au numéro de l'opérande
du nceud destination. L’ordre des opérandes est important dans le cas d’opérations non

commutatives.

A ce stade du processus, nous disposons d’un ensemble de fonctions, chacune sous forme
de HCDG et représentant une fonction du programme C fourni en entrée, sur lesquelles
des transformations de code classiques de la compilation ont été appliquées. Cet ensemble
de fonctions est transmis a la passe de création d’extension pour un N10SII qui constitue

le coeur de la contribution de cette these.

6.3.3 Création d’une extension

L’objectif de notre étape est de créer une extension, pour un processeur NIOSII, qui
contient toutes les instructions spécialisées. Une méme instruction spécialisée peut se trou-
ver dans plusieurs fonctions du programme initial, ’étape de création d’extension s’ap-
plique donc a un ensemble de fonctions functionSet, et produit en sortie un ensemble de
fonctions spécialisées pour un N10SII, nios2FunctionSet.

La passe de création d’une extension pour un NIOSII est appelée a la ligne 19 de
la figure 6.2 et se nomme Nios2ExtensionHcdgFunctionSetCreator. Elle prend quatre

parametres en entrée.
1. Le premier parametre est ’ensemble de fonctions functionSet.

2. Le deuxieme parametre contient les contraintes a imposer lors de la génération de
motifs. L’exemple du script de la figure 6.2 présente la contrainte INmax qui impose
le nombre maximal d’entrées, la contrainte 0UTmax le nombre maximal de sorties et

la contrainte CC pour la contrainte de connexité.

3. Le troisieme parametre est un seuil qui permet a 1'utilisateur de spécifier le nombre

minimum de nceuds que doivent contenir les graphes a traiter.

4. Le quatrieme parametre est simplement le nom a utiliser pour la génération auto-

matique des différents fichiers de sortie.
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La création d’une extension consiste en six étapes majeures :
1. Extraction des composantes

Génération de motifs

Sélection de motifs

Ordonnancement

Allocation de registres

O o N

Génération des codes d’opérations

6.3.3.1 Extraction des composantes

Fia. 6.7 — Composante 1 Fia. 6.8 — Composante 2

F1G. 6.9 — Composante 3 F1G. 6.10 — Composante 4

L’extraction des composantes constitue la premiere étape. Elle extrait, a partir d’un
HCDG, les composantes (c’est-a-dire les sous-graphes) sur lesquelles seront appliquées
les étapes suivantes. L’extraction des composantes est paramétrable par un systeme de
filtre, qui spécifie I'inclusion ou 'exclusion d’un nceud du graphe. En fonction de I'archi-
tecture cible, tous les types de nocuds ne sont pas forcément adéquats pour une mise en
ceuvre matérielle. C’est le cas dans notre exemple des nceuds tableau, qui représentent
un acces mémoire. Dans notre modele d’architecture, ’extension ne peut pas accéder a

la mémoire globale. Le filtre mis en place permet d’exclure les nceuds de type tableau, et
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les gardes. Seules les composantes dont le nombre de nceuds est supérieur au seuil spécifié
sont conservées.

Dans I'exemple de I'algorithme GOST, quatre composantes sont extraites. Elles sont
illustrées par les figures 6.7, 6.8, 6.9, et 6.10. Les composantes 1, 2, et 3, correspondent
a un calcul d’adresse pour 'acceés aux données dans les tableaux, et la composante 4
correspond aux opérations de rotation et de combinaison. Les composantes sont mises en
évidence dans le HCDG de la figure 6.6. La figure fait apparaitre la composante 0, une
composante constituée de 2 nceuds seulement et donc filtrée, puisque le seuil est fixé a 3

neeuds.

6.3.3.2 Génération de motifs

INmax | Nombre maximum d’entrées
INmin | Nombre minimum d’entrées
OUTmax | Nombre maximum de sorties
0UTmin | Nombre minimum de sorties
CPmax | Longueur maximum du chemin critique
CPmin | Longueur minimum du chemin critique
NNmax | Nombre maximum de nceuds
NNmin | Nombre minimum de noeuds
cC Contrainte de connexité
0 : aucune connexité
1 : contrainte classique
2 : contrainte spéciale

TAB. 6.1 — Contraintes pour la génération de motifs

L’algorithme de génération de motifs, présenté figure 3.2 p. 67, est appliqué a chaque
composante. Les contraintes imposées apparaissent a la ligne 20 du script de la figure 6.2
et portent sur le nombre d’entrées, le nombre de sorties et la connexité :

- "INmax"->3, maximum trois entrées;

- "QUTmax"->1, maximum une sortie;

- "CC"->1, contrainte de connexité « classique », c’est-a-dire la contrainte de connexité

exprimée a l’aide de contraintes classiques de la programmation par contraintes.

Lorsque CC vaut 1, c’est la contrainte de connexité classique qui est imposée, lorsque CC
vaut 2, c’est la contrainte de connexité spéciale qui est imposée, et lorsque CC vaut 0, aucune
contrainte de connexité n’est imposée, comme résumé dans le tableau 6.1. Les différentes
contraintes de connexité sont présentées dans la section 3.4.1, p. 70. Le tableau 6.1 résume
les différentes contraintes applicables lors de la génération de motifs. Nous donnons la
possibilité a l'utilisateur de spécifier non seulement un nombre maximal, mais aussi un
nombre minimal sur les différentes contraintes.

La figure 6.11 montre les motifs générés sous contraintes de 4 entrées et 1 sortie, a
partir de la composante 1. Les nceuds de forme octogonale représentent les noeuds graines,
c’est-a-dire les noeuds a partir desquels les motifs ont été générés. Parmi les six motifs

générés, on remarque que le premier (celui tout a gauche sur la figure) correspond a la
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composante entiere. Ces six motifs ont été générés en environ 60 ms. Pour les composantes
2 et 3, les motifs générés sont sensiblement les mémes, a la différence pres de la valeur de

la constante en entrée de l'opération de décalage a droite.

Fia. 6.11 — Motifs générés a partir de la composante 1

Pour la composante 4, 42 motifs ont été générés en 0,8 seconde. La figure 6.12 montre
quelques motifs générés pour la composante 4. Pour des raisons de clarté, nous ne montrons
pas tous les motifs générés, mais seulement les deux plus gros et quelques motifs de petite
taille. Pour les quatre composantes, 48 motifs non isomorphes ont été générés en seulement

1,6 seconde.

Fi1G. 6.12 — Quelques motifs générés a partir de la composante 4
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6.3.3.3 Sélection de motifs

Avant I’étape de sélection de motifs, nous avons vu & la section 4.1.2.4 p. 87 que nous
filtrons certaines occurrences, et en particulier les occurrences avec valeur immédiate. La
figure 6.13 présente les motifs candidats apres filtrage des occurrences. Nous remarquons
que certains motifs ont disparus. En effet, lorsque toutes les occurrences d’un motif dans un
graphe cible sont filtrées, ce motif est retiré de la liste des candidats. Les seuls candidats
restants sont le motif & quatre nceuds qui correspond a la composante entiere, et les
motifs de un noeud qui représentent les opérations de base pouvant étre exécutées par le
processeur. Pour des raisons de clarté, nous ne montrons pas la trentaine de motifs restant

apres filtrage pour la composante 4.

FiG. 6.13 — Motifs filtrés pour la composante 1

Comme expliqué dans le chapitre 4, p. 85, la sélection de motifs est une couverture de
graphe avec minimisation du temps d’exécution séquentielle. Par exemple, I’exécution de
la composante 1 sur un processeur NIOSII nécessite 4 cycles, trois cycles pour le décalage
(>>) par une valeur constante, grace aux multiplieurs embarqués dans les FPGA Stra-
tixII (sinon c’est autant de cycles que de décalages) et un cycle pour l'opération binaire
and (&) avec une valeur constante. En matériel, le décalage avec une valeur constante est
immédiat puisque les connexions entre signaux sont simplement décalées, et 'opération
binaire nécessite 2,2 ns, comme précisé par le tableau 3.2 p. 78. L’exécution de la compo-
sante 1 est donc réalisable en seulement un cycle du processeur, grace a la sélection du
motif 1 (figure 6.14(a)), et le facteur d’accélération est de = 4.

Le temps d’exécution d’un graphe est la somme des délais des occurrences qui couvrent
le graphe, ce qui correspond & une exécution séquentielle de chaque occurrence. Comme
expliqué dans la section 4.1.2.2, p. 85, le temps d’exécution est la somme pondérée des
occurrences. Nous cherchons a minimiser cette somme.

Le délai d’une occurrence exécutée par le processeur correspond au temps d’exécution
logicielle de 'instruction de base. Le délai d'une occurrence exécutée par ’extension est la

somme de trois composantes, comme expliqué section 4.1.3, p. 90 :

1. le temps d’exécution de 'occurrence,
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(a) Motif 1 (b) Motif 2 (¢) Motif 3 (d) Motif 4 (e) Motif 5

F1G. 6.14 — Les cinq motifs sélectionnés

2. le nombre de cycles pour le transfert de données en entrée,
3. le nombre de cycles pour le transfert de données en sortie.

Pour calculer le temps d’exécution d’une occurrence, il faut calculer le chemin critique de
son motif puis le diviser par la période d’horloge du processeur. Dans la figure 6.14(d), le
chemin critique du motif est surligné par la couleur violette et est composé de deux nceuds
de décalage par une valeur constante (dont le temps de traversée est nul), et de trois noeuds
or, dont le temps de traversée est de 2,2 ns pour chaque noeud. Le chemin critique du motif
est donc de 6,6 ns. Nous supposons que le processeur est cadencé a 200 MHz, la période

d’horloge est de 5 ns. L’exécution du motif nécessite [656-‘ = 2 cycles du processeur.

Le nombre de cycles pour le transfert de données en entrée et en sortie dépend du
modele d’architecture et pour le modele d’architecture B, ce nombre de cycles varie en
fonction du contexte. Ainsi, méme si le motif 4 (figure 6.14(d)) possede trois entrées, son
occurrence dans la composante 4 (figure 6.15(b)) ne nécessite que deux entrées provenant
du processeur (la troisieme entrée est déja présente puisqu’elle est produite par une oc-
currence exécutée par 'extension et sauvegardée dans la file de registres), ce qui n’ajoute
aucune pénalité sur le transfert de données en entrée. Le délai de 'occurrence du motif 4
dans le cas de la figure 6.15(b) est donc de 2 cycles.

La figure 6.15 montre un exemple de deux solutions de couverture de la composante 4.
La solution 1 (figure 6.15(a)) propose d’exécuter deux instructions spécialisées sur I'exten-
sion et d’exécuter le décalage a gauche de 8 par le processeur, illustré sur la figure 6.15(a)
par les nceuds de couleur blanche. Cette solution a un cott de 6 cycles. La solution 2 (fi-
gure 6.15(b)) propose également deux instructions spécialisées mais en incluant le décalage
a gauche de 8 dans une instruction spécialisée et le cotit de cette solution est de trois cycles
seulement. La solution 2 est la solution finalement retenue par le solveur de contraintes.
Cette solution est la solution optimale : étant données les contraintes, il faut au minimum

trois cycles pour exécuter la composante 4. Il existe de nombreuses autres solutions pour
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3 cycles : Nios2 |

(a) Solution 1 : Coit =1 + 3 + 2 = 6 cycles (b) Solution 2 : Cott = 1 4+ 2 = 3 cycles

F1G. 6.15 — Exemple de couverture et colit du temps d’exécution en nombre de cycles. Le
colt est la somme pondérée des occurrences sélectionnées.
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exécuter la composante 4 en trois cycles, mais aucune solution ne propose mieux.

Pour exécuter la composante 4, un processeur NI10SII nécessite 19 cycles, alors qu’il
est possible de I'exécuter en 3 cycles seulement en utilisant des instructions spécialisées
telles que proposées par la solution 2 de la figure 6.15(b). Pour la composante 4, le facteur
d’accélération atteint % =6, 33.

Les figures 6.16, 6.17, 6.18, et 6.19 montrent les composantes couvertes. Les compo-
santes 1, 2, et 3 ne sont couvertes que par un seul motif. La sélection est dans notre exemple
tres simple et effectuée en quelques millisecondes seulement. La preuve de I'optimalité est

apportée pour chaque solution retenue.

Fia. 6.16 — Composante 1  F1G. 6.17 — Composante 2
couverte couverte

FIG. 6.18 — Composante 3 Fic. 6.19 — Composante 4 cou-

couverte verte

La figure 6.20 montre le HCDG couvert par les motifs. Les noeuds grisés sont les
neeuds qui ne sont pas concernés par la couverture (c’est-a-dire les nceuds filtrés lors de
I'extraction des composantes). La figure 6.14 montre les cinq motifs finalement sélectionnés

pour 'exemple de I'algorithme GOST.

6.3.3.4 Ordonnancement

Nous savons que ’exécution séquentielle du graphe couvert nécessite un certain nombre
de cycles. La phase d’ordonnancement détermine quelle occurrence exécuter a quel mo-
ment, tout en prenant en compte les optimisations sur le transfert de données (cf. sec-

tion 4.2.4, p. 101) et le recalage d’instructions (cf. section 4.2.3, p. 99). L’ordonnancement
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|
x|
]
[

Fi1c. 6.20 —- HCDG couvert de GOST

est appliqué sur un graphe réduit. Un graphe réduit est un graphe dans lequel toutes les
occurrences sont réduites a un seul noeud, appelé le nceud « réduit ». Lorsqu’une compo-
sante est couverte par une seule occurrence, la composante réduite se résume a un seul
neeud. C’est le cas de la figure 6.21 qui montre la composante 1 réduite en un seul nceud
appelé motif_1 et son graphe interne. Le graphe interne du noeud motif_1 est encadré par
la boite en trait pointillé. La figure 6.22 montre la composante 4 réduite. La figure 6.23
montre le HCDG réduit de GOST, obtenu a partir du graphe couvert de la figure 6.20 et
la figure 6.24 est le HCDG réduit de GOST qui fait apparaitre les graphes internes.
Chaque composante réduite est ordonnancée séparément. Pour les composantes ré-
duites 1, 2, et 3, 'ordonnancement est immédiat puisqu’il n’y a qu’un seul nceud a
ordonnancer. La figure 6.25 montre 'ordonnancement de la composante 4 réduite. Au
cycle 0, l'instruction spécialisée représentée par motif_5 est lancée, avec en opérande
gost_87 [out_tmp_1] (simplifié sur la figure en gost_87) et gost_65. Ensuite au cycle 1,
Pinstruction spécialisée motif 4 est lancée, avec en opérande gost 43, et gost_21. Le
troisieme opérande est disponible dans la file de registres de ’extension. L’instruction

nécessite 2 cycles. Le résultat temp est renvoyé au cycle 2.

6.3.3.5 Allocation de registres

L’allocation de registres ne concerne que la composante 4 dans notre exemple. En

effet, les autres composantes ne contiennent qu’une seule occurrence et celle-ci ne nécessite



156 Déroulement du flot appliqué a I’'algorithme GOST

nceceud

Graphe / réduit
interne ‘ v

N

Fia. 6.21 — Composante 1 réduite avec son
graphe interne Fia. 6.22 — Composante 4 réduite

gost_k43[]

Fic. 6.23 - HCDG réduit de GOST
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F1G. 6.24 — HCDG réduit de GOST avec graphes internes

nios2 extension
temps
gost_k65 >
0 gost_k87 (@ 0 1 2 3

ro0
\ gost_k43 A
( 1 gost_k21] ( motif_4 rl
CL)
2 temp
Y

F1G. 6.25 — Ordonnancement de la com-
posante 4

r2

registres

=<

F1G. 6.26 — Allocation de registres pour
la composante 4
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aucun cycle additionnel de transfert de données. Pour la composante 4, un seul registre est
nécessaire, il permet de véhiculer la donnée entre motif 5 et motif 4. La figure 6.26 montre
I'utilisation du registre r_2 au cycle 1. La donnée produite par motif 5 est disponible dans
le registre au début du cycle 1 jusqu’au début du cycle 2. La figure montre également les
registres virtuels r_0 et r_1, qui symbolisent les données dataa et datab en entrée, et result

en sortie.

6.3.3.6 Génération des codes d’opération

Pour notre exemple, la génération des codes d’opération pour les instructions spécia-
lisées est simple a effectuer puisque chaque motif ne possede qu’une seule occurrence,
donc un seul contexte d’exécution. Dans ce cas, chaque motif se voit attribuer un numéro
unique. Le nombre de codes d’opération est de 5. Ces 5 codes d’opérations et leur action

sont résumés dans le tableau 6.2.

Code d’opération | action
2 exécuter motif_1 en utilisant dataa
3 exécuter motif_5 en utilisant dataa, datab,
et stocker le résultat dans le registre r_2
4 exécuter motif 4 en utilisant dataa, datab, et le registre r_2
5 exécuter motif_2 en utilisant dataa
6 exécuter motif_3 en utilisant dataa

TAB. 6.2 — Codes d’opérations pour les instructions spécialisées

La fin de I’étape de génération des codes d’opération signe la fin de la passe de création
d’une extension pour un processeur NIOSII. L’objet renvoyé en sortie de cette passe est
un ensemble de fonctions spécifiques & un N10SII (nios2FunctionSet) et contient toutes
les informations d’ordonnancement et d’allocation de registres, les codes d’opérations, et
les motifs sélectionnés. Toutes ces informations sont indispensables pour la génération

d’architecture et I’adaptation du code.

6.3.4 Génération d’architecture

La passe de génération d’architecture Nios2ExtensionVHDLGenerator (ligne 22 de la

figure 6.2) consiste a générer deux fichiers VHDL.

6.3.4.1 Fichier des CIS

Le premier fichier contient la description architecturale correspondant a chaque motif.
Chaque motif est décrit comme un composant, défini comme étant un Composant Instruc-
tion Spécialisée (CIS). Chaque motif est tout d’abord transformé en HCDG, c’est-a-dire
que des nceuds d’entrée et sortie, et un nceud de controle sont ajoutés et connectés cor-
rectement. La figure 6.27 montre le HCDG obtenu a partir du motif 1 (figure 6.14(a)).
Ensuite, chaque HCDG est transformé en CDFG. La figure 6.28 montre le CDFG obtenu
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B14:{...}

B17:{...}
vhdl_tmp_2 <- shr(in0, #24)
vhdl_tmp_3 <- and(vhdl_tmp_2, #255)
out0 <- vhdl_tmp_3

B18:{...}

Fic. 6.27 - HCDG du motif 1 Fic. 6.28 — CDFG du motif 1

a partir du HCDG de la figure 6.27. Enfin, nous avons développé un programme qui per-
met de générer du VHDL combinatoire pur a partir d’'un CDFG. La figure 6.29 montre le
code VHDL généré a partir du CDFG de la figure 6.28. Lors d’un décalage par une valeur
constante, nous incluons un paquetage appelé package_shift qui contient la description

des différents décalages avec une valeur constante (ligne 5 de la figure 6.29).

library ieee;

use ieee.std_logic_1164.all;
use ieee.numeric_std. all;

use ieee.std_logic_signed. all;
use work.package_shift.all;

entity SHRAND_18_FF is
port (
in0 : in std_logic_vector (31 downto 0);
out0 : out std_logic_vector (31 downto 0) );
end entity SHRAND_18_FF;

architecture arch of SHRAND_18_FF is

signal vhdl_tmp_2 : std_logic_vector (31 downto 0);
signal vhdl_tmp_3 : std_logic_vector (31 downto 0);
constant cst_ff : std_logic_vector (7 downto 0) := 7111111117
constant cst_18 : integer := 24;
begin
vhdl_tmp_2 <= in0 srl cst_18;
vhdl_tmp_3 <= vhdl_tmp_2 and cst_ff;
out0 <= vhdl_tmp_3(31 downto 0);
end architecture arch;

Fia. 6.29 — Code VHDL généré pour le motif 1

6.3.4.2 Fichier extension

Le deuxiéme fichier contient la description architecturale de l’extension. Cette des-

cription contient la déclaration et l'instanciation de tous les C'IS, et la déclaration des
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registres, ainsi que l'interconnexion entre les registres et les C'1S. L’entité de ce compo-
sant doit respecter l'interface avec le processeur. La figure 6.31 montre I'entité générée
pour lextension avec les signaux requis pour l'interface avec le processeur N1OSII. On
remarque que l'indice n qui controle les instructions spécialisées est codé sur 3 bits, puis-
qu’il y a cinq codes d’opération différents. La figure 6.30 montre une vue schématique de

I’extension générée pour I’exemple de 'algorithme GOST.

dataa
datab

- -
- -
<

motif 1 motif 2 motif 3

result

FiG. 6.30 — Extension générée pour 'algorithme GOST

entity GOST is

port (
signal clk: in std_logic;
signal reset: in std_logic;
signal clk_en: in std_logic;
signal start: in std_logic;
signal domne: out std_logic;
signal n: in std_logic_vector(2 downto 0);
signal dataa: in std_logic_vector (31 downto 0);
signal datab: in std_logic_vector (31 downto 0);
signal result: out std_logic_vector(31 downto 0)

)

end entity GOST;

FiG. 6.31 — Extrait du code VHDL de I’extension généré pour ’algorithme GOST
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6.3.5 Adaptation du code

L’adaptation automatique du code s’effectue en deux étapes. Un générateur de code C
existe, il permet de générer dans un fichier le code C correspondant a un CDFG. Ce
générateur existant est utilisé. C’est pourquoi, dans un premier temps nous transformons
notre HCDG en CDFG. Puis nous générons le code C a partir du CDFG.

6.3.5.1 Transformation HCDG vers CDFG

La premiere étape correspond a la passe Nios2ProcedureSetBuilder (ligne 25 de la
figure 6.2). Cette passe permet de transformer un HCDG en CDFG. La passe de transfor-
mation générique existe et nous avons personnalisé cette passe pour générer un CDFG qui
contient des instructions assembleur spécifiques au N10SII. Le CDFG généré est stocké

dans la variable nios2ps.

La figure 6.32 montre le CDFG généré a partir du HCDG de la figure 6.23. Le CDFG
montre bien I'appel aux instructions spécialisées par le mnémonique custom, suivi du

numéro de l'instruction spécialisée puis de 'opérande destination et des opérandes sources.

B39(gost_k87,gost_k65,gost_k4 3,gost_{Z1,0ut_tmp_O,out_tmp_l,temp,out_tmp_Z)

B41:{...}
custom 2 : out_tmp_0, x, zero;
custom 5 : out_tmp_1, x, zero;
custom 6 : out_tmp_2, X, zero;
custom 3 : zero, array(gost_k65, out_tmp_1), array(gost_k87, out_tmp_0);
custom 4 : temp, array(gost_k43, out_tmp_2), array(gost_k21, and(x, #255));
ret(temp)

Fia. 6.32 — CDFG adapté pour un N10sII
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6.3.5.2 Génération du code C avec assembleur inline pour un NI1OsII

La passe Nios2AsmInlineCGenerator (ligne 26 de la figure 6.2) permet de générer un
fichier contenant le code C correspondant au CDFG fourni en entrée. Nous avons adapté
la passe de génération de code pour qu’elle puisse interpréter les instructions spécifiques
au Ni10slII. La figure 6.33 montre le code adapté, automatiquement généré, qui permet

d’exploiter les instructions spécialisées.

unsigned int f(unsigned int x) {
unsigned int out_tmp_0;
unsigned int out_tmp-_1;
unsigned int out_-tmp_2;
unsigned int temp;

asm volatile (”custom 2, %0, %1, zero” : 7"=r” (out_-tmp-0) : "r”(x));
asm volatile ("custom 5, %0, %1, zero” : 7=r” (out_tmp_-1) : 7r”(x));
asm volatile (”custom 6, %0, %1, zero” : 7"=r”(out_-tmp-2) : "r”(x));
asm volatile (”custom 3, zero, %0, %17 : : ”r”(gost_k65[out_tmp_1]), "r” (<«

gost_k87 [out_-tmp_0]) );

asm volatile ("custom 4, %0, %1, %2” : 7=r” (temp) : "r” (gost_-k43[out_tmp_2])«—
, 717 (gost_k21 [(x&255)]));

return temp;

Fia. 6.33 — Code source de GOST modifié pour le N10SII

6.3.6 Validation par simulation avec SoCLib

Dans le but de valider aussi bien au niveau fonctionnel qu’au niveau cycle les instruc-
tions spécialisées et le code C adapté, nous nous appuyons sur la simulation en utilisant
SoCLib.

6.3.6.1 Génération des modeles SystemC pour la simulation avec SoCLib

La passe de génération de modeles SystemC des instructions spécialisées, nommée
Nios2SystemCGenerator, est appelée a la ligne 23 de la figure 6.2. Elle prend en pa-
rametre un ensemble de fonctions spécialisées pour un N10SII, nios2functionSet et un
nom pour la génération du fichier. Cette passe est I’équivalent de la passe de génération
d’architecture, a la différence pres que chaque instruction spécialisée est décrite comme
une fonction C.

Comme pour la génération d’architecture, a chaque motif est associé un HCDG qui est
ensuite transformé en CDFG. Nous utilisons la passe existante de génération de code C
pour créer un fichier contenant toutes les instructions spécialisées sous forme de fonction C.

La figure 6.34 montre le code de I'instruction spécialisée correspondant au motif 1 de

la figure 6.27 et généré pour la simulation avec SoCLib.
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int SHRAND_FF_18(int in0) {
int outO;
out0 = in0 >> 24 & 255;
return outO;

Fia. 6.34 — Modele de l'instruction spécialisée générée a partir du motif 1 de la figure 6.27

6.3.6.2 Résultats de la simulation

Pour valider a la fois les instructions spécialisées et le code applicatif générés, nous avons
créé un nouveau modele de processeur NI10SII, basé sur le modele du processeur N10SII
fourni par SoCLib et incluant les instructions spécialisées pour 'algorithme GOST.

Nous avons créé une plate-forme élémentaire, composée d’un processeur N10SII étendu,
d’une mémoire, et de quelques périphériques (timer, tty), connectés par un bus d’inter-
connexion générique. La figure 6.35 illustre cette plate-forme. Le code applicatif embarqué

sur la plate-forme est compilé avec 'option d’optimisation 02.

NioslI

Cache RAM timer tty

SV | S SN
N /

FiG. 6.35 — Plate-forme élémentaire composée d’un processeur N10SII, d’une mémoire, et
de quelques périphériques pour la simulation en utilisant SoCLib

La simulation a tout d’abord permis de valider au niveau fonctionnel les instructions
spécialisées et le code applicatif qui exploite ces instructions spécialisées. La validation
fonctionnelle de 'ensemble du processus d’extension constitue un réel motif de satisfaction.

Pour mesurer le gain apporté par nos instructions spécialisées, nous avons mesuré le
nombre de cycles nécessaires a I’exécution de la fonction £ pour le cryptage et le décryptage
d’un bloc, dans un premier cas pour un processeur NI10SII sans extension, et dans un second
cas pour un processeur NIOSII avec extension. La fonction f est appelée 32 fois par ronde,
chaque bloc nécessitant une ronde pour le cryptage et une ronde pour le décryptage. Pour
notre test, la fonction f est appelée 32 fois pour le cryptage et 32 fois pour le décryptage.

Le tableau 6.3 présente les résultats obtenus par la simulation. Le tableau 6.3 montre
que le nombre de cycles nécessaires a ’exécution de la fonction £ pour le cryptage et le

décryptage d’un bloc est de 3829 pour un NIOSII sans extension, et de 1984 pour un
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Ni10sII avec extension. Le facteur d’accélération apporté par les instructions spécialisées
est de 1,93.

Ni10sII sans | N10SII avec | gain

extension extension
Cryptage et décryptage (nb de cycles) 3829 1984 1,93
Nombre d’instructions 31 22 1,41
Coeeur de la fonction £ (nb de cycles) 54 31 1,74

TAB. 6.3 — Résultats de la simulation obtenus pour deux modeles du processeur N1OsII, un
premier sans extension, et un second avec extension. La premiere ligne indique le nombre
de cycles pour les 64 exécutions de la fonction f nécessaires au cryptage et au décryptage
d’un bloc. Les instructions spécialisées générées par nos outils, pour des contraintes de 3
entrées et 1 sortie, permettent une accélération de 1,93 par rapport & un processeur N10sII
sans extension.

Le tableau 6.3 présente également le nombre d’instructions assembleur qui composent
la fonction f. L’utilisation d’instructions spécialisées permet d’économiser environ 30% de
code. La derniere ligne du tableau indique le nombre de cycles pour I'exécution du ceeur
de la fonction f. Une analyse du code assembleur montre que si I'on tient compte des
pénalités dues au retard sur les écritures des registres (instruction de chargement load),
ce code pourrait au mieux s’exécuter en 26 cycles.

Etant données les contraintes, aussi bien sur ’architecture que sur les instructions
spécialisées, il est difficile de faire mieux. Les substitutions par les S-boxes, décrites dans
le code applicatif par un acces tableau et concrétisées par un acces mémoire, sont incon-

tournables et constituent la principale raison des limitations des performances.

6.3.7 Résumé

Nous avons montré a travers un exemple tres simple notre flot de conception entie-
rement automatisé qui permet de générer une extension pour un processeur NIOSII et
d’adapter le code applicatif qui exploite les instructions spécialisées. Cet exemple montre
avec quelle facilité 'utilisateur peut spécifier les contraintes qu’il souhaite imposer aux

instructions.

6.4 Proposition d’architecture

Nous avons vu les facteurs d’accélération que nous pouvons espérer sur ce genre d’al-
gorithme et ’acces aux données en mémoire devient le point critique de notre modele d’ar-
chitecture. Par ailleurs, nous remarquons que pour notre exemple de ’algorithme GOST,
la fonction étudiée ne fait que lire les données en mémoire. Nous avons vu qu’il est possible
d’accélérer les calculs d’adresse. Pour poursuivre notre objectif de spécialiser une architec-
ture pour un algorithme donné, nous proposons un nouveau modele d’architecture, basé
sur le modele A ou B, et doté d’'une mémoire fortement couplée a ’extension et d’un

générateur d’adresse pour le calcul d’adresse. De cette facon, les données peuvent aller
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F1G. 6.36 — Architecture adaptée a 1’algorithme GOST

directement de la mémoire vers I’extension, sans passer par le processeur.

La figure 6.36 illustre ce nouveau modele d’architecture appliqué a ’algorithme GOST.
La mémoire est représentée par les quatre éléments gost_87, gost_65, gost_43, et gost_21.
Le générateur d’adresse contient les trois motifs qui représentent les calculs d’adresse et
permet de calculer I’adresse des données en mémoire. L’extension contient les instructions
spécialisées qui constituent le coeur de ’algorithme. Les mémoires peuvent étre initialisées

a travers le bus d’interconnexion par le processeur ou encore par un autre module matériel.

6.5 Conclusion

Ce chapitre a présenté le flot de compilation DURASFE mis en place pour la génération
automatique d’extensions de jeux d’instructions de processeurs. Ce flot de compilation
s’appuie sur l'environnement Gecos [89]. Le flot de conception est déroulé et appliqué a
I’exemple de 'algorithme de chiffrement GOST pour un processeur N10SII mis en ceuvre
dans un FPGA StratixIl d’Altera. La simulation avec SoCLib a permis de valider fonc-
tionnellement ’extension et le code généré. Les résultats de la simulation montrent que
les acces mémoire constituent le point faible de notre architecture. Une architecture est

proposée en vue d’améliorer ’acces aux données en mémoire par ’extension.
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Conclusion

N ASIP (Application Specific Instruction-set Processor) est un processeur dédié

& une application ou & un domaine d’applications. L’ASIP est un composant de

base intéressant dans ’élaboration des systemes embarqués modernes. Que ce soit dans

le cadre de plates-formes hétérogeénes ou homogenes, I’ASIP offre un compromis séduisant

qui allie flexibilité et performance. L’ASIP est flexible car il est programmable, comme

tout processeur, et propose de meilleures performances qu’un processeur a usage général
car il est spécialisé pour une application donnée.

Pour éviter de repartir de zéro dans la conception de chaque nouvel ASIP, I’approche
des derniéres années consiste a considérer un processeur existant, vérifié et optimisé, et
a le spécialiser par les options de configuration qu’il propose, ou par ’ajout de nouvelles
instructions. Ainsi, de nombreux ASIP configurables et extensibles ont vu le jour, dans le
monde industriel ou académique. L’ajout d’une nouvelle instruction consiste a greffer un
module matériel spécialisé qui met en ceuvre une instruction spécialisée pour étendre le
jeu d’instructions du processeur. C’est ’extension de jeux d’instructions.

De nombreux efforts ont été investis ces dernieres années pour fournir des méthodes
qui permettent de spécialiser de maniére automatique un processeur par le biais de 'ex-
tension de son jeu d’instructions. Les problemes impliqués dans ce processus sont com-
plexes : génération d’instructions, sélection d’instructions, ordonnancement, allocation de
registres. Soit ils sont NP-complets, soit ils nécessitent des temps de résolution largement
en dehors des capacités de calcul actuelles. Par conséquent, la conception d’ASIP nécessite

des méthodologies et des outils de conception adaptés.

Contributions

Cette these se situe dans cette volonté de disposer de méthodologies et d’outils de
conception permettant I'extension de jeux d’instructions. Nous avons mis en place un flot
de conception générique completement automatisé, qui génere une extension et le code
qui exploite cette extension, a partir d’'un programme C, des contraintes utilisateur et
du modele d’architecture. Nous avons choisi un processeur NI10OSII d’Altera pour valider
notre approche. Nous avons utilisé avec succes une seule et méme technique, la program-
mation par contraintes, pour résoudre tous les problemes sous-jacents a l’extension de jeu
d’instructions.

Les outils développés sont intégrés a l'infrastructure de compilation Gecos. La métho-
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dologie proposée applique successivement les étapes de génération d’instructions, sélection
d’instructions, ordonnancement, allocation de registres, puis génération d’architecture et
adaptation du code. Quatre contributions majeures au probléme de ’extension de jeu
d’instructions sont apportées.

Génération d’instructions

Toutes les instructions ne sont pas appropriées a une mise en ceuvre matérielle. En
particulier, les instructions doivent respecter des contraintes liées a I’architecture, comme
le nombre d’entrées et le nombre de sorties. En outre, des contraintes technologiques,
comme la surface en silicium par exemple, sont également a prendre en compte.

Notre technique résout de maniere exacte le probleme de génération d’instructions
sous contraintes architecturales et technologiques. A notre connaissance, elle est la seule &
pouvoir prendre en compte les contraintes sur le nombre d’entrées, le nombre de sorties, la
longueur du chemin critique, la surface, et la consommation d’énergie. Par ailleurs, elle est
tres flexible, 'utilisateur choisissant la combinaison de contraintes qu’il souhaite imposer.

Sélection d’instructions

Notre technique de sélection d’instructions permet de conserver, parmi un ensemble
d’instructions candidates, celles qui minimisent le temps d’exécution séquentielle de ’ap-
plication ou celles qui minimisent le nombre d’instructions exécutées par le processeur.

Les instructions spécialisées qui respectent le nombre d’entrées et de sorties contraints
par ’architecture n’apportent que peu de performance. Lorsque le nombre d’entrées et
de sorties d’une instruction spécialisée dépasse les capacités architecturales du processeur,
des cycles additionnels de transfert de données sont nécessaires. L’extension doit alors
posséder des registres pour sauvegarder temporairement les données et notre technique de
sélection d’instructions prend en compte ces cotts de transfert en fonction de deux modeles
d’architecture. Dans le premier modele, I’extension possede des registres en entrée et en
sortie. Dans le deuxieéme modele, ’extension possede une file de registres. Les cycles de
transfert de données sont pénalisants et la file de registres réduit la communication entre
la file de registres du processeur et ’extension, et diminue ainsi le nombre de cycles de
transfert.

Lorsque l'objectif est de minimiser le temps d’exécution séquentielle de I'application,
le facteur d’accélération en temps d’exécution est de 2,3 en moyenne, et grimpe jusqu’a
3,35 pour 'algorithme de chiffrement SH A, pour des instructions & 4 entrées et 2 sorties

et une extension contenant une file de registres.

Ordonnancement

Le module spécialisé étant en parallele de I'unité arithmétique du processeur, il est
possible d’exécuter de maniére concurrente une instruction par ’extension et une par
I'unité arithmétique du processeur.

Notre technique d’ordonnancement, appelée ordonnancement avec recalage d’instruc-
tions, permet de prendre en compte cette possibilité. Les résultats obtenus sur ’algorithme
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Invert Matrix montrent que I’ordonnancement avec recalage d’instructions permet de di-
viser par 2 le temps d’exécution par rapport a un ordonnancement par liste, pour un méme

processeur et avec la méme extension.

Allocation de registres

L’extension possédant des registres, il est nécessaire de procéder a une étape d’alloca-
tion de registres pour en déterminer le nombre et leur utilisation. Nous ne cherchons pas
uniquement a minimiser le nombre de registres, nous voulons réduire de maniére globale la
complexité de I'interconnexion dans I’extension pour en minimiser sa surface en silicium.

Nous avons montré qu’il est possible d’allouer ces registres de maniere a diminuer I'in-
terconnexion entre les registres et les composants qui mettent en ceuvre les instructions
spécialisées, ce qui conduit a réduire la surface en silicium de ’extension. En particulier,
concernant des extensions générées pour les algorithmes Blow fish et C'ast128, notre tech-
nique réalise une économie de 35% de silicium par rapport a une technique d’allocation de

registres qui minimise seulement le nombre de registres.

Perspectives

Cette these n’a pas la prétention d’avoir résolu de maniere définitive le probleme de
I’extension de jeux d’instructions mais peut servir de base pour des travaux futurs. A
court terme, les outils peuvent faire I'objet de quelques améliorations. A moyen terme, les
perspectives d’avenir de ’ASIP sont grandes.

A court terme

Fusion des chemins de données des instructions spécialisées. Pour compléter
notre chaine de conception, il faut intégrer la fusion des chemins de données des instructions

spécialisées dans le flot pour réduire la surface de I’extension.

Résolution simultanée de la sélection d’instructions et de 1’ordonnancement.
Le chapitre 4 met en évidence que 'optimisation sur les transferts de données entre le pro-
cesseur et I'extension n’est possible que si la sélection d’instructions et I’ordonnancement
de I'application sont réalisées simultanément. L’optimisation sur les transferts de données
permettrait de gagner en performance.

Création du pipeline des instructions spécialisées. Un autre aspect a prendre en
considération est la gestion automatique des instructions multi-cycles. En effet, lorsqu’une
instruction spécialisée nécessite plusieurs cycles pour étre exécutée, il faut casser son che-
min de données en insérant des registres afin de créer un pipeline, tout en se gardant une
latence la plus courte possible. Il est certainement possible de résoudre ce probleme de

maniere efficace par la programmation par contraintes.
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Etude du compromis spécialisation/nombre de processeurs dans des plate-
formes multi-processeurs. Nous générons automatiquement le modele des instruc-
tions spécialisées pour une simulation avec SoCLib mais actuellement, les études se li-
mitent au contexte de plates-formes mono-processeur élémentaires. Il serait intéressant
de pouvoir profiter pleinement des services offerts par SoCLib en examinant, dans le
contexte des plates-formes multi-processeurs, si il est préférable de disposer d’une plate-
forme hétérogeéne ou homogene, munie de nombreux coeurs peu spécialisés ou bien de

quelques coeurs hautement spécialisés.

A moyen terme

Ajout d’un acces mémoire a l’extension. Le faible nombre d’entrées et de sor-
ties d’une instruction spécialisée est la principale limitation, et les cycles additionnels de
transfert de données pour contourner cette limitation dégradent les performances. Pour
augmenter la bande passante des données, des architectures existantes, comme le proces-
seur LX de Xtensa ou le NIOSII d’Altera, donnent la possibilité & 'extension d’accéder
a de la logique externe par le biais d’interfaces. Il devient possible de coupler I'extension
a la mémoire globale ou une mémoire dédiée, dont ’acces est aiguillé par un générateur
d’adresses. Le défi est aujourd’hui d’aboutir a ce type d’architecture, qui ajoute de la
logique complexe dans le chemin de données du processeur, sans pénaliser sa fréquence
d’horloge, et de vérifier le bon fonctionnement du systeéme global.

Degré d’automatisation. Un sujet largement ouvert encore aujourd’hui concerne le
degré d’automatisation du processus d’extension de jeu d’instructions ou plutét, le degré
d’intervention manuelle dans ce processus. Passer en revue les quelques milliers de lignes
de code d’un programme est un travail extrémement fastidieux pour un concepteur, et
par dessus tout, sujet a erreur. Il est donc nécessaire d’un co6té d’automatiser le processus.
D’un autre coté, une méthode, aussi intelligente soit-elle, ne peut remplacer les années
d’expérience d’un concepteur capable de définir de maniere précise les portions de code
problématiques. L’efficacité du génie humain aboutit a des solutions de qualité. L’automa-
tisation est une réponse a la complexité des problemes et aux exigences de temps de mise
sur le marché. Le processus idéal est certainement une combinaison judicieuse du génie

humain et du génie logiciel.

Consommation d’énergie. L’évolution des batteries des systémes embarqués n’arrive
pas a suivre celle de leur consommation. Méme pour des dispositifs branchés en continu,
comme des set-top bor par exemple, la consommation d’énergie est une véritable préoc-
cupation. La chaleur dégagée doit étre dissipée et devient une contrainte majeure dans la
construction de systemes. Dans ce contexte, la conception de processeurs « faible consom-
mation » n’est pas un sujet nouveau mais les techniques basées sur la programmation par
contraintes présentées dans ce document sont facilement adaptables pour intégrer cette

dimension de consommation.
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Résumé

Les processeurs a jeux d’instructions spécifiques (ASIP) sont des processeurs spécialisés qui
combinent la flexibilité d’un processeur programmable avec la performance d’un processeur dédié.
L’une des approches de conception de tels processeurs consiste a spécialiser un coeur de processeur
existant en y ajoutant des instructions spécialisées, mises en ceuvre dans un module matériel
fortement couplé au chemin de données du processeur. C’est ’extension de jeu d’instructions.

La conception d’un ASIP nécessite des méthodologies et des outils logiciels appropriés garantis-
sant une maitrise des contraintes de conception et de la complexité grandissante des applications.
Dans ce contexte, cette these vise a proposer une méthodologie de génération automatique d’exten-
sions de jeux d’instructions. Celle-ci consiste a tout d’abord identifier I’ensemble des instructions
candidates qui satisfont les contraintes architecturales et technologiques, afin de garantir leurs mises
en ceuvre. Ensuite, les instructions candidates qui minimisent le temps d’exécution séquentielle de
I’application sont sélectionnées. Les ressources matérielles de I'extension, telles que les registres et
les multiplexeurs, sont optimisées. Enfin, la derniere étape génere la description matérielle et le
modele de simulation de I’extension. Le code applicatif est adapté pour tenir compte des nouvelles
instructions.

Cette these propose des techniques basées sur la programmation par contraintes pour résoudre
les problemes difficiles (voir intraitables) que sont 'identification d’instructions, la sélection d’ins-
tructions et l'allocation de registres.

Mots-clés : ASIP, extension de jeux d’instructions, processeur spécialisé, méthodologie de
conception, compilation, systeme sur puce, programmation par contraintes

Abstract

ASIPs (Application Specific Instruction set Processors) are custom processors that offer a good
trade-off between performance and flexibility. A common processor customization approach is to
augment its standard instruction set with application-specific instructions that are implemented on
specifically designed hardware extensions (reconfigurable cells). These extensions are often directly
connected to the processor’s data-path.

The design of the ASTP processor must rely on dedicated methodologies and software tools that
manage both the design constraints and the growing complexity of applications. In this context, the
aims of this thesis were to propose a new methodology for the automatic generation of instruction-
set extensions.

In the first step of our proposed design flow, we generate the candidates instruction that
satisfy some architectural and technological constraints. In the second step, we identify the set of
standard and customized instructions that minimizes the sequential application’s execution time. In
the next step, optimized hardware extensions and the corresponding application program including
new instructions are generated. During the hardware generation, the optimizations of the hardware
resources such as registers and multiplexers are simultaneously carried out.

In our proposed design flow we used the constraint-based approach to solve the computationally
complex problems of instruction identification, instruction selection and register allocation.

Keywords : ASIP, instruction set extension, custom processors, design methodology, compi-
lation, system on chip, constraint programming



