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Chapitre 1

Introduction

E transistor bipolaire a été inventé en décembre 1947 par les américains John Bardeen,
William Shockley et Walter Brattain dans les laboratoires Bell suivi en 1948 par I'inven-
tion du transistor a jonction. L'utilisation du silicium et la mise en place des technologies
MESA et PLANAR a la fin des années 1950, début des années 1960, marquent le début des
circuits intégrés et le déclin des tubes électroniques. La longueur de grille était de I’ordre de
55 pym dans ses premieres versions, elle est maintenant de 14 nm pour les technologies de
pointe. La conjecture de Moore, prédisant le doublement du nombre de transistors sur une
méme surface tous les 2 ans, a permis de passer de quelques transistors par circuit imprimé
a plus d’1 milliard par circuit intégré.

La mise en place d'un flot de conception se basant notamment sur un ensemble de
briques de base, sur une description du circuit au niveau dit register transfert level (RTL),
sur une phase de synthese, de placement/routage et de validation, a permis de gérer I'aug-
mentation du nombre de transistors et d’implémenter en matériel des composants d"une
complexité toujours croissante.

Depuis 2004, la course a I'augmentation de la fréquence de 1'horloge des processeurs a
pourtant atteint sa limite. La cause vient de la hausse significative de la consommation et
des problémes de dissipation thermique qu’elle engendre. Cependant I'industrie du semi-
conducteur fait de son mieux pour que la conjecture de Moore continue d’étre vraie. Ce
nombre croissant de transistors peut étre utilisé notamment pour augmenter le nombre de
cceurs par puce et intégrer des réseaux sur la puce pour interconnecter ces cceurs, les bus
partagés ne passant pas a 1'échelle. La mise a jour de 2011 des prévisions de I'ITRS (In-
ternational Technology Roadmap for Semiconductors) annonce 447 unités de calcul (Processing
Engine (PE)) par puce en 2015 et environ 6 000 PE en 2026. Pour intégrer de maniere fonc-
tionnelle I'ensemble de ces unités sur une méme puce, les architectures many-cceurs ont fait
leur apparition. Elles utilisent les réseaux sur puce pour relier entre eux la grande quantité
de cceurs qu’elles possedent. Les sociétés a la pointe dans ce domaine sont la société Kal-
ray avec ses processeurs Andey et Bostan (figure 1.1), Tilera avec le Tile-Gx (figure 1.2) et
le Tile-Mx ou encore Intel avec ses Xeon Phi : Knights Corner, Knights Landing et Knights
Hill.

La conception de circuits de cette taille est un véritable défi architectural et technolo-
gique. Avoir du code faisant fonctionner l'intégralité de ces circuits au moment de leur com-
mercialisation est encore plus difficile. Ainsi, le développement du logiciel doit commencer
le plus tot possible, bien avant de disposer physiquement du circuit, et avant méme d’en
figer la totalité de la spécification. Ce développement en avance de phase peut alors per-
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FIGURE 1.1 — Architecture du processeur Bostan de Kalray

mettre de guider la prise de décisions a ’aide d'une exploration architecturale. Pour cela, il
faut disposer d"un modéle abstrait du circuit dont la vitesse d’exécution est raisonnable et
qui puisse aisément étre modifié. Un tel modele est appelé « plateforme virtuelle ».

Différents niveaux de simulation existent. Une simulation du circuit au niveau RTL peut
étre effectuée. Cette simulation est utile pour tester des fonctions élémentaires du circuit,
elle est par contre beaucoup trop lente pour simuler une application finale complexe. Pour
permettre une simulation de 'application et du circuit en un temps raisonnable pour le dé-
veloppeur de 'application, le niveau d’abstraction de la description du circuit est adapté au
besoin. Pour une précision au cycle pres de I’ensemble du circuit, le niveau de description dit
cycle accurate (CA) existe. La précision peut étre diminuée en simplifiant les transferts entre
les composants, les différents signaux étant regroupés sous la forme d"une transaction, c’est
le modele de simulation dit Transaction Level Model (TLM). L'ensemble des techniques de
simulation permettant un haut niveau d’abstraction est regroupé sous l’appellation System
Level. Le modele de simulation TLM est ainsi une technologie possible pour faire du System
Level. Ces niveaux fournissent un compromis entre rapidité de simulation et précision, a la
fois temporelle et fonctionnelle.

L'utilisation d"une plateforme virtuelle permet de faire une exploration architecturale
rapide, de définir un modele de référence pour la conception matérielle de plus bas niveau,
mais également de co-développer le logiciel et le matériel. La référence industrielle actuelle
en termes de modélisation des systemes électroniques numériques en vue de leur simulation
est la bibliotheque C++ SystemC.

Indépendamment du niveau d’abstraction de la plateforme virtuelle, la technologie utili-
sée pour simuler le(s) coeur(s) (appelé(s) architecture(s) cible(s)) la plus couramment utilisée
est l'interprétation ISS (Instruction Set Simulation). Le principe consiste a lire dans le mo-
dele de la mémoire (ou des caches) les instructions du programme a simuler une par une,
a les décoder puis a reproduire leur comportement sur les différents éléments constitutifs
du circuit. Ce type de simulateur est malheureusement beaucoup trop lent pour simuler
I'ensemble des coeurs des processeurs many-cceurs en un temps raisonnable pour les déve-
loppeurs de logiciel, 'augmentation du nombre de coeurs ne faisant qu’empirer la situation.
En effet, augmenter le nombre de cceurs permet de traiter des données de taille supérieure
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ou d’exécuter plus de taches en parallele. Il y a donc généralement une augmentation de
la quantité de code a simuler proportionnelle au nombre de coeurs. Accélérer la vitesse de
simulation nécessite de remplacer 'approche a base d’interprétation par une technique plus
rapide. Les différentes candidates sont la simulation compilée, la traduction binaire stati-
que/dynamique et la simulation native. Comme la précision temporelle de la simulation
n’est pas une contrainte dans les premiéres phases du développement logiciel, la simulation
native est le candidat naturel pour réduire au maximum le temps de simulation. L’objec-
tif de la simulation native est de compiler puis d’exécuter le maximum de la pile logicielle
directement sur la machine hote, tout en continuant d’accéder aux modeles transactionnels
des composants matériels.

Le manuscrit est structuré de la maniere suivante. Dans le chapitre 2, les principales tech-
niques de simulation d"un cceur et les spécificités architecturales des systémes many-coeurs
sont présentées, suivies par certains problémes actuels de la simulation native dans le cadre
de la simulation de systéemes many-cceurs.

Nous présentons ensuite dans le chapitre 3 1’état de 1’art dans le domaine de la simu-
lation native y compris pour les unités de calcul a virgule flottante et les travaux existants
relatif au découplage temporel.

Dans le chapitre 4, nous proposons une stratégie de simulation native pour répondre au
probleme de simulation fonctionnelle correcte des caratéristiques propres au cceur cible. De
plus le probleme consistant a simuler correctement une unité de calcul a virgule flottante
sera traité dans le cas particulier de la simulation compilée. La simulation compilée permet
d’avoir un acces assez direct au code binaire cible ce qui est nécessaire ici.

Le chapitre 5 mettra en avant I'implémentation de notre solution sur laquelle nous effec-
tuons diverses expérimentations dont nous analysons les résultats.

Le chapitre 6 abordera les problemes de performance inhérents a la simulation native
lors du passage a 'échelle du nombre de coeurs. Les expérimentations sont directement
inclues avec nos propositions pour illustrer leurs intéréts et leurs faiblesses.

En conclusion, un bilan de cette these et des perspectives de recherche seront proposés.






Chapitre 2

Problématique

LA technologie de la micro-électronique permet d’intégrer toujours plus d’éléments sur
une méme puce rendant de plus en plus complexe son architecture. La simulation au
niveau transactionnel est devenue un élément essentiel pour la conception de telles puces,
complémentaire des technologies de simulation. Différentes techniques de simulation des
cceurs existent avec leurs avantages et leurs inconvénients respectifs : Instruction Set Simu-
lator (ISS), simulation compilée, simulation binaire statique, simulation binaire dynamique, simula-
tion native.

Nous allons présenter le contexte général de la simulation, suivi d"une présentation ra-
pide des techniques citées précédemment. Les architectures many-coeurs seront ensuite dé-
taillées, y compris les spécificités architecturales variées, comme les événements entre cceurs
ou les unités flottantes. Nous montrerons finalement les problématiques qui se dégageront
de ces présentations.

2.1 Présentation générale de la simulation de puces

Simuler une puce consiste a construire un modele abstrait représentant au mieux le com-
portement interne de la puce, a exécuter ce modele sous la forme d"une application et a voir
comment il se comporte. Un tel modele, transformé en application logicielle, est appelé pla-
teforme de simulation ou plateforme virtuelle. La puce que 1’on souhaite simuler est appelée
la machine cible ou la plateforme cible (parfois aussi appelée plateforme physique ou plateforme
réelle).

Pour construire une plateforme virtuelle, on reprend globalement la structure de la puce.
Les différents composants matériels (mémoire, Direct Memory Access (DMA), cceurs, accélé-
rateurs, controleurs, ...) se retrouvent sous forme de composants logiciels. Ces composants
peuvent communiquer entre eux pour reproduire leur liaison physique sur la puce. Une fois
construite, la plateforme de simulation est exécutée telle une application sur la machine dite
hote. La figure 2.1 reprend 1’ensemble de ces notions.

La référence industrielle actuelle en termes de modélisation des systemes électroniques
numériques en vue de leur simulation est la bibliotheque C++ SystemC. Différents niveaux
d’abstraction de la plateforme virtuelle peuvent étre utilisés en fonction du niveau de détails
désirés : cycle (Cycle Accurate (CA)), transaction (Transaction Level Modeling (TLM)), systeme.
Ces niveaux fournissent un compromis entre rapidité de simulation et précision. SystemC
est un systeme de simulation par événements discrets. Son ordonnanceur est séquentiel.
L'un des intéréts majeur de SystemC est de séparer la partie comportement interne des com-
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FIGURE 2.1 - Principes généraux de la simulation d"une puce

posants et la partie communication. Cela augmente la portabilité des composants et seules
leurs connexions sont alors nécessaires.

Pour des raisons de compromis entre précision et vitesse de la simulation, nous nous
placerons au niveau TLM. La norme OSCI TLM 2.0 introduit entre autres 2 styles de mo-
délisation : loosely-timed et approximately-timed. Le coding style approximately-timed demande
que la précision des informations temporelles des transactions soit au niveau des différentes
phases de la transaction matérielle. Ce qui est nouveau et qui nous intéressera davantage
est le coding style loosely-timed qui autorise les différentes taches (threads) a s’exécuter en
avance sur le temps global de la plateforme. On désigne par découplage temporel ce relache-
ment des contraintes temporelles. L'intérét principal du découplage temporel est de réduire le
nombre de changements de contexte et donc d’accélérer la simulation. Chaque thread gere
son propre temps local. Il peut soit incrémenter son temps local et continuer son exécution,
soit se synchroniser avec la plateforme (faire un wait (Jemps_iocar))- Pour garantir une cer-
taine synchronisation entre les threads, la notion de quantum de temps est utilisée. Un thread
ne peut pas avoir une avance temporelle sur le reste de la plateforme de plus d'un quantum.
Le coding style conseille de forcer la synchronisation de tous les threads a des périodes
régulieres, le Global Quantum : tous les 10us par exemple.

2.2 Techniques de simulation d"un cceur
Pour la plateforme de simulation, nous nous plagons au niveau TLM. Différentes tech-
niques de simulation des cceurs existent, apportant des compromis différents entre la vitesse

de simulation et la précision de celle-ci.
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2.2. Techniques de simulation d"un cceur

2.2.1 Notions préliminaires

Le fonctionnement type d’un cceur est de lire des instructions dans la mémoire (en pas-
sant éventuellement par des caches) et de les exécuter. En fonction du type de cceur utilisé
sur la puce, la granularité de lecture des instructions peut changer. Pour les architectures
classiques (Complex Instruction Set Computer (CISC), Reduced Instruction Set Computer
(RISC)), I'entrée du pipeline prend les instructions une a une. Sur les architectures de type
Very Long Instruction Word (VLIW), plusieurs instructions peuvent étre lues par le premier
étage du pipeline. On appelle un paquet d'instructions (bundle) un tel regroupement d’instruc-
tions. Les paquets d’instructions sont définis lors de la compilation du binaire a exécuter.

Le binaire peut également étre découpé selon d’autres criteres pour les besoins de la
simulation. On appelle bloc de base (Basic Block (BB)) une suite continue d’instructions pour
lesquelles :

— si le cceur exécute la premiere instruction/paquet d’instructions du BB, le cceur exé-

cutera les autres instructions/paquets d’instructions du BB.

— si le coeur exécute une des instructions du BB, il a forcément exécuté les instructions

précédentes du BB juste avant.

— cette suite d’instructions est la plus grande possible respectant les 2 conditions pré-

cédentes.
Les sauts d’instructions et les instructions cibles de ces sauts marquent les limites des BB.

Une autre définition d’un BB est utilisée dans le cas de la simulation binaire dynamique
(Dynamic Binary Translation (DBT)). Seul le point 1 et la maximisation de la taille du BB
sont utilisés. Avec cette définition, I'intersection de 2 BB peut étre non nulle contrairement a
la définition précédente.

2.2.2 Les méthodes par interprétation d’instruction

Instruction Set Simulator - ISS La plupart des techniques de simulation se basent sur
I'interprétation des instructions du binaire cible. Pour interpréter une instruction, il y a 3
phases principales :
— lalecture
— le décodage
— l’exécution du comportement sur le modele du cceur et de la plateforme. Cet exécu-
tion peut étre découpée en plusieurs phases (une par étage du pipeline par exemple)
selon le niveau de précision que ’'on désire.
L'ISS exécute ces 3 étapes de facon dynamique. Il simule une instruction/paquet d’ins-
tructions a la fois comme montré dans la figure 2.2.

Simulation compilée L'idée de la simulation compilée a été introduite dans les années 1990
par Mills et al. [MAF91] puis repris dans les années 2000 par Reshadi [RMDO03] et Zhu
[2G02]. La lecture et le décodage sont fait de fagon statique. Pour chaque instruction/paquet
d’instructions, du code haut-niveau (e.g. C) correspondant a son comportement est généré
puis compilé pour la machine héte. Pour optimiser la simulation, les limites des blocs de
base (BB) du binaire cible peuvent étre déterminées statiquement. Le code haut-niveau gé-
néré est alors regroupé par BB cible. Lors de la simulation, un run-time déterminera quel BB
doit étre exécuté comme expliqué sur la figure 2.3.
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FIGURE 2.3 — Principe de la simulation compilée
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FIGURE 2.4 — Principe de la Static Binary Translation (SBT)

Simulation binaire statique - SBT La SBT (Static Binary Translation) lit le binaire et le dé-
code aussi de fagon statique. Mais la décompilation du binaire cible s’arréte au niveau du
langage intermédiaire du compilateur comme visible dans la figure 2.4. Ce code en langage
intermédiaire est ensuite recompilé pour I'hote. S'arréter au langage intermédiaire permet
d’obtenir un code hote plus optimisé qu’en simulation compilée. Par contre cette technique
est dépendante du compilateur utilisé : le back-end du compilateur doit étre disponible pour
le cceur hote et le cceur cible.

Les problemes principaux de ces techniques dites statiques sont leur difficulté a gérer les
sauts indirects, les bibliotheques dynamiques, les accés virtuels a la mémoire et leur incapa-
cité a gérer du code auto-modifiant. De plus le temps de décompilation puis recompilation
est assez cotiteux.

Simulation binaire dynamique - DBT La DBT (Dynamic Binary Translation) réalise la dé-
compilation/recompilation des BB au cours de la simulation comme montré dans la fi-
gure 2.5. Le code auto-modifiant et les sauts indirects peuvent ainsi étre gérés. Un cache
est utilisé pour stocker les traductions des BB et ainsi amortir leur cotit de traduction.

L'ISS est la plus précise de ces méthodes, pouvant étre précise au cycle pres. Les 3 autres
sont moins précises mais permettent d’obtenir une accélération de la simulation d"un a plu-
sieurs ordres de grandeur par rapport a un ISS.
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Plateforme de simulation

Composant
coeur
SC_Thread
/Pﬁ
Binaire cible non oui

chargedans e b | ST B cacher
mémoire simuléeriecture 1 BB|  cache?

Y cache
Y O traduction vers
Instr. 1 N stockage
Instr. 2 code hote dans cache
I
Reg. 1
Composant Reg 5
mémoire ]
K | I
Composant 1 Composant 2

—> action sur les composants
—>flot d'exécution de la simulation d'un cceur

FIGURE 2.5 - Principe de la DBT

2.2.3 La simulation native

La simulation native (aussi appelée source level simulation) permet d’obtenir une accélé-
ration de la simulation jusqu’a 2, voire parfois 3 ordres de grandeur par rapport a un ISS.
L’idée est de compiler directement le code source cible pour la machine héte évitant ainsi
les phases de lecture, décodage du code binaire cible.

Pour pouvoir compiler directement le code source il faut définir une interface de pro-
grammation (API) sur laquelle le code puisse s’appuyer. La facon de gérer le comporte-
ment de I’API peut varier. On peut utiliser un ISS comme dans [GKL*07] pour exécuter
le code se trouvant sous cette API. Cette solution nécessite de mettre en place un ISS en
plus de la simulation native, mais également l'interface entre les deux modes de simulation.
On peut aussi écrire le comportement de cette API exprés pour la machine hote comme
dans [GSCT07]. Cette API est alors appelée Hardware Abstraction Layer (HAL).

Compiler directement le code source implique que I’'on perd 'ensemble des informations
du binaire cible. Des instructions spéciales sont alors utilisées pour permettre de retrou-
ver une notion temporelle lors de I'exécution du code binaire hote obtenu a partir du code
source cible. Ces instructions sont appelées des annotations. Elles peuvent étre directement
insérées dans le code source [CPVM10], ou insérées dans la représentation intermédiaire
(IR) du compilateur [WH09, BGP09].

En simulation native, 2 espaces d’adressage coexistent : 1’espace d’adressage de la pla-
teforme cible (e.g. acces aux composants mappés en mémoire) et celle de la plateforme
hote. La virtualisation résout de fagon simple et élégante ce probléme comme expliqué dans
[SHP12]. Les mécanismes de virtualisation assistée par le matériel (HAV) sont maintenant
disponibles dans la plupart des processeurs hautes performances récents. Le HAV a été in-
troduit par les constructeurs pour permettre le support efficace a la virtualisation, voire le
support tout court pour les processeurs de type x86 qui possedent un jeu d’instruction non
virtualisable [RIO0]. Un nouveau mode (au sens user/kernel) dit guest est disponible. Ce mode
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possede son propre espace d’adressage, les adresses physiques guest, et une étape de traduc-
tion matérielle supplémentaire permet la traduction des adresses physiques guest en adresses
physiques hotes. Les mécanismes de HAV sont accessibles par l'entremise d'un hyperviseur
(ou Virtual Machine Monitor (VMM)), et les auteurs de [SHP12] présentent une implanta-
tion de la simulation native basée sur '’hyperviseur du noyau Linux appelé Kernel Virtual
Machine (KVM). La traduction étant gérée en amont, les composants SystemC et le code na-
tif peuvent utiliser les adresses de la plateforme cible de maniére totalement transparente.
KVM permet de créer et de gérer des hyperviseurs (VMM) qui eux-mémes permettent de
créer une ou plusieurs machines virtuelles (Virtual Machine (VM)).

Applications
Systeéme d'exploitation
Compilateur back-end |_ Code Y (os)p
hote sources 0% HAL
HAL
Binaire hote
chargé dans la bin
mémoire guest A
0x0 hote
\/
0x0
mémoire physique Application mode user | Mode guest
espage guyest memoire _ _
avecar'mgi Plateforme de simulation
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SC_Thread coeur

Oxmax_adresse_guest

OX7FF FFFFFFFF exécute VM
r__[appelle libKVM/

gére raison || callbacks

O0xFFFF8000 00000000 de sortie W

L
mémoire yirtyelle| Iy ¥
espace hoéte ‘Composant 1‘ ’Composant 2 | VM
y
lib KVM
OXFFFFFFFF FFFFFFFF sortie Aentrée
I0CTLs retour VMY | VM
A Pilote KVM
OS hote

Machine hoéte

—>action sur les composants
—3flot d'exécution de la simulation d'un coeur

FIGURE 2.6 — Principe de la simulation native basée sur le HAV

La figure 2.6 illustre cette solution basée sur KVM. Une bibliotheque (libKVM) permet
de faciliter la configuration de I'hyperviseur et des VM, mais aussi les interactions entre le
mode user et le mode guest. Le composant servant a simuler un cceur est étendu d’une in-
terface avec KVM lui permettant de controler la VM qui lui est associée. De plus une zone
mémoire allouée dans la mémoire virtuelle de I’application de simulation en mode user est
fournie & une VMM. Du point de vue de I'application simulée, 'ensemble des couches logi-
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cielles (HAL, systéme d’exploitation, applications) est compilé dans un binaire hote. Cette
compilation insere des annotations temporelles pour les besoins de la simulation. D’un autre
coté, la plateforme de simulation décrite en SystemC est compilée sans aucune connaissance
du binaire a simuler. Le binaire hote est chargé dans ’espace mémoire associé a la VMM. La
VM exécutera le code qui lui est fourni dans I'espace mémoire du mode guest.

La simulation d"un cceur consiste a exécuter la VM qui lui est associée, puis a gérer la
raison pour laquelle la VM a rendu la main au composant coeur. Lors de 1’exécution du
code cible par une VM, des annotations sont rencontrées. Ces annotations permettent de
faire avancer en local le temps simulé par la VM. Quand la VM rend la main au composant
cceur qui lui est associé, la somme des annotations rencontrées lors de 1’exécution de la
VM va former Tj;,, : le temps total passé a simuler le composant cceur. Le temps simulé du
composant cceur est alors avancé du temps collecté : wait(Zs;,,) en SystemC. Nous désignons
par synchonisation ce méchanisme. Chaque cceur est simulé par grand laps de temps pour
diminuer le nombre d’aller retour entre le mode user et le mode guest. La simulation se fait
donc sous le paradigme appelé découplage temporel.

Une fenétre maximale d’avancement est définie pour garantir la simulation du reste des
composants. Mais contrairement au quantum défini dans le coding style loosely-timed de Sys-
temC TLM 2.0, il n’y a pas de Global Quantum. 11 y a seulement une fenétre d’avancement
maximale de la simulation d"un cceur. Celui-ci peut par contre se synchroniser quand il le
souhaite avec la plateforme de simulation sans devoir au préalable consommer tout son
quantum.

La technique de simulation native retenue est la simulation utilisant la virtualisation. Elle
possede de meilleures caractéristiques en terme de vitesse de simulation et résout sim-
plement le probleme du double espace d’adressage. Dans ce rapport de these, nous ne
nous intéresserons pas a la précision temporelle de la simulation native mais seulement
a des problemes fonctionnels. Pour permettre une progression de la simulation, une évolu-
tion du temps est nécessaire. Nous utilisons des annotations directement ajoutées au pré-
ambule et a la terminaison des fonctions du code cible par une option du compilateur :
-finstrument-functions. Le temps contenu dans ces annotations est arbitraire.

2.3 Architectures des systemes many-cceurs

Les systéemes many-cceurs relativement généralistes (par opposition aux processeurs
graphiques - Graphics Processing Unit (GPU)) et éventuellement personnalisables com-
mencent a arriver sur le marché. Nous allons décrire leur caractéristiques principales. Le
premier point intéressant est I’architecture des cceurs.

Deux catégories entrent en concurrence. La premiere utilise des cceurs spécialement
congus pour les many-cceurs. Le but est de minimiser la taille et la consommation des cceurs
permettant ainsi d’en maximiser le nombre sur une puce. C’est par exemple le cas des cceurs
utilisés dans le PEZY-I, le PEZY-SC de la société PEZY, le processeur Andey de Kalray, ou le
premier many-cceurs de Tilera, le TilePro. La deuxieme repose sur un écosysteme déja exis-
tant pour faciliter le passage aux architectures many-coeurs. Le Tile-Mx de Tilera utilise ainsi
des coeurs ARMVS. Les processeurs Knights Landing d’Intel possedent des cceurs basés sur
l"architecture Silvermont.

Pour augmenter encore le parallélisme sans augmenter la taille du cceur, la plupart des
solutions utilisent un jeu d’instructions avec un parallélisme explicite. Ainsi, Knight Corner
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(+50 cceurs avec du multi-threading 4 voies) se base sur un coeur x86 auquel a été ajouté une
large unité Single Instruction Multiple Data (SIMD). D’autres exemples utilisent des proces-
seurs VLIW spécifiques comme le GX-72 de Tilera (72 coeurs) et la puce Andey de Kalray
(256 cceurs). Le fait que ces coeurs soient spécifiques implique que le jeu d’instructions com-
prend des instructions inhabituelles, optimisées pour les marchés ciblés.

Pour interconnecter les coeurs, des réseaux spécifiques sont intégrés dans chaque puce.
Chaque cceur peut étre directement relié a ce réseau. C’est le cas de Knights Corner qui
connecte ses coeurs a travers un bus circulaire. Les cceurs du TilePro de Tilera sont tous
connectés entre eux a 1’aide d"un réseau sur puce - Network on Chip (NoC).

Les coeurs peuvent également étre regroupés en sous-systéme (appelé grappe ou tuile)
autour d’une interconnexion commune. Le sous-systéme est ensuite connecté a une inter-
connexion globale. C’est par exemple le cas du TileMx dans lequel une tuile est composée
de 4 cceurs qui partagent des ressources matérielles spécifiques comme un tampon pour le
passage de messages, les tuiles sont reliées entre elles par 5 NoC. Concernant les puces de
Kalray, le sous-systéme est appelé grappe et contient 16 cceurs utilisés pour les calculs (appe-
1és Processing Engine (PE)), assistés par un coeur dédié au controdle (appelé Ressource Manager
(RM)). Les cceurs de la grappe partagent une mémoire locale et des périphériques. L'inter-
connexion globale se base sur 2 NoC.

Finalement un dernier point architectural differe entre les systémes many-cceurs : la co-
hérence des caches. Le Tile-Gx de Tilera utilise une architecture avec cohérence de cache
permettant d’avoir une solution moins perturbante concernant les modéles de programma-
tion de I’ensemble du systeme. Le passage a 1’échelle de ce type de solutions est toujours une
question ouverte et peut expliquer le petit nombre de processeurs inclus dans le systéeme -
moins d’une centaine. L’autre solution est d’avoir un systeme sans cohérence de cache, ré-
duisant ainsi la complexité du matériel et reportant les problématiques de passage a 1’échelle
a la partie logicielle. La puce Andey possede ainsi 256 cceurs sans cohérence de cache. Cette
solution change davantage les modeles de programmation et les outils de développement
qui doivent prendre en compte cette absence de cohérence.

Un modeéle abstrait d"une architecture many-cceur peut étre représenté par la figure 2.7.

grappe ou tuile

T T
! IO interface ! - contenant 1 ou plusieurs cceurs
i I- it i - avec ou sans cohérence de cache
o| O O ;
~<—11 interconnexion des grappes/tuiles
r'] EL r'] - ici dessinée sous forme de NoC
t t - pouvant contenir plusieurs réseaux
e e
f £ connexion entre les coeurs de calcul
a a et I'extérieur de la puce:
C C - pouvant aussi contenir des coeurs
e EL e - fournissant ethernet, interface pcie,
. - acces DDR, ...
' 10 interface

FIGURE 2.7 — Modeéle abstrait d'une architecture many-cceurs
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2.4 Introduction sur le calcul a virgule flottante

Un élément important pour caractériser la puissance d’un coeur est 1'unité de calcul a
virgule flottante (FPU)). Il s’agit d"un élément crucial pour beaucoup de domaines d’appli-
cations : le domaine du High Performance Computing (HPC), de la finance (e.g. les méthodes
de Monte Carlo), 'exploration des sous-sols pour le gaz et le pétrole (e.g. algorithme de
migration inversée dans le temps), le graphisme 3D, et toutes les simulations des phéno-
menes physiques. Méme les systemes embarqués, qui utilisaient jusque-la du calcul a point-
fixe [BRO5] pour des raisons de cofits unitaires du produit, des raisons énergétiques et/ou
pour faciliter les preuves d’algorithmes, se sont mis a adopter le calcul flottant. En effet, les
capacités d’'intégration actuelles ont grandement réduit la différence de cofit entre les unités
de calcul a virgule fixe et les unités de calcul a virgule flottante. Ce facteur n’est plus un des
criteres essentiels pour le choix entre les 2 types de calcul [FS04]. Le calcul a virgule flottante
permet d’avoir plus de précisions a travers un large intervalle dynamique que le calcul a vir-
gule fixe. De plus les nombres a virgule flottante sont globalement plus faciles d"utilisation.
Pour illustrer ce changement dans le domaine de I'embarqué, on notera que les proces-
seurs ARM, qui représentent une grande majorité des processeurs utilisés dans ce domaine,
contiennent une FPU, appelée Vector Floating Point Architecture (VFP) depuis les ARMv5TE.
On retrouve ainsi le calcul flottant dans le domaine du contrbéle comme 1’automotive (ABS,
suspension active), ou les systéemes de controles industriels (contrdle de mouvement).

Les nombres a virgule flottante (FP) sont un moyen d’approximer les nombres réels avec
une certaine précision (fixée en fonction de la représentation du nombre) a travers un large
intervalle dynamique. Un nombre FP z est défini par 2 entiers M ete, et s € {—1,1} tel que:
x = (—1)% x M x 2°. M est appelé la fraction (aussi appelé le significande ou la mantisse), e
I'exposant et s est le bit de signe. La séparation de I'exposant et du significande garantit la
précision uniforme quel que soit l'intervalle utilisé. Les nombres FP suivent une répartition
logarithmique a travers les différents intervalles comme montré dans la figure 2.8.

représentation choisie: (-1)° x 1.m1m> x 2€1€»

M: 2 b,'ts 1nombre possible avec la représentation choisie et s=0
e: 2bits
| Ly gl o " | P | P | ) R | ) | P | ) | ) R | P |
I ettt & 1t 1 "t T 1
1 2 4 8
e,e,=0 e;e,=1 e,e, =2 e,e,=3

FIGURE 2.8 — Répartition logarithmique des nombres a virgule flottante

Tous les nombres réels ne peuvent pas étre représentés sous forme de nombre FP. De
plus le résultat d’une opération entre 2 nombres FP n’est pas forcément un nombre FP. Il
a été nécessaire d’introduire 1’opération d’arrondi pour transformer un nombre non repré-
sentable en virgule flottante en un nombre représentable. La valeur de l'erreur d’arrondi
montre la distance entre le nombre réel d’origine et sa représentation en virgule flottante.
Par exemple, a = 1.0001 x 2° et b = 1.0001 x 272 sont 2 nombres a virgule flottante avec 5 bits
de fraction. L’addition des 2 nombres donne un nombre non représentable dans le format
d’entrée : 7 = a+b = 1.010101 x 2°. r doit alors étre arrondi. Notons o I'opération d’arrondj,
1’ le résultat apreés arrondi et € ’erreur d’arrondi. Nous choisissons d’arrondir au plus pres :

' = o(a+b) = 1.0101 x 2°

e = |r'—r|=10x2"°
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2.4.1 Lanorme IEEE 754

Avant 1985, chaque constructeur avait son propre format pour représenter les FP avec
différentes tailles de significandes et d’exposants, ses propres regles d’arrondi, et ses propres
valeurs spéciales. Parfois le méme constructeur maintenait des systémes différents pour des
produits différents. En 1985, la norme IEEE 754 est publiée. Elle définit une spécification
du format FP maintenant acceptée par tous. Elle facilite le portage de code a travers diffé-
rentes implémentations : sous certaines conditions (rester dans un domaine valide, exécu-
ter la méme séquence d’opérations identiques), 2 implémentations différentes de la norme
doivent retourner un résultat identique.

La norme spécifie des formats (table 2.1), des types d’arrondi (table 2.2), les exceptions
qui doivent étre levées et quand, le comportement de certains opérateurs. Dans la norme,
I'exposant est toujours stocké sous la forme d’un nombre positif. Pour recentrer I'exposant
autour de 0, un biais b est appliqué a I'exposant esoc16 de tel sorte que 1’exposant réel du
nombre FP soit e = egoc1¢ — b. La valeur du biais dépend du format.

Un autre élément important pour respecter la norme concerne la facon dont les calculs
doivent étre effectués. Chaque opération doit étre réalisée en précision infini, ’arrondi vers
le format final n’étant effectué qu’a la fin.

Nom type C | précision | significande | exponent | biais

(bits) (bits) (bits)
binary32/simple précision | float 24 23 8 -127
binary64/double précision | double 53 52 11 -1023

TABLE 2.1 — Principaux formats de la norme IEEE 754

Nom Description
au plus pres | nombre FP le plus proche, avec un significande pair
si a égale distance de 2 nombres FP

vers +o0o nombre FP le plus petit r tel que r > x
vers —oo nombre FP le plus grand r tel que r < x
vers 0 vers +oo si z < 0, sinon vers —oo

avec r le nombre FP apres arrondi
et x le nombre FP apres calcul en précision absolue.

TABLE 2.2 — modes d’arrondi de la norme IEEE 754

2.4.2 Nombre normal et nombre dénormalisé

La norme introduit la distinction entre 2 catégories de nombres : les nombres FP nor-
maux et les nombres FP dénormalisés. Les FP normaux représentent la grande majorité des
nombres FP. Ils sont évalués a (—1)° x 1.M x getbiais 16 nombre étant normalisé, son bit
de poids fort vaut toujours 1 et donc il n’est pas présent dans 1’encodage. La précision de
I'encodage est égale a la taille du significande M plus 1 pour le bit implicite (toujours évalué
al).

Pour garder certaines propriétés mathématiques autour de 0 et augmenter le nombre de
valeurs représentables, on utilise les nombres dit dénormalisés. Un nombre FP dont 1’en-
codage de l'exposant est a sa valeur minimale est interprété comme étant dénormalisé. Son
exposant est alors évalué a emin = 1+ biais et le nombre dénormalisé a (—1) x 0.M x 2¢mn,
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2.4.3 Emulation logicielle des opérations FP

Pour simuler les opérations a virgule flottante de maniére a garantir la précision (avoir
en sortie le méme résultat au bit prés et les mémes exceptions levées), une émulation logi-
cielle utilisant du calcul entier est utilisée. La figure 2.9 illustre ce mécanisme. Les nombres
sont tout d’abord stockés sous une représentation avec des entiers dans laquelle le signe,
la mantisse et I’exposant sont facilement accessibles et pour laquelle le nombre de bits est
suffisant pour pouvoir faire les calculs en précision absolue. Les calculs sont ensuite faits sur
chaque partie séparément a 1’aide d’opérations entieres. Le résultat obtenu est alors arrondi
en fonction du type d’arrondi choisi et si besoin certaines exceptions sont levées.

1b m bits n bits >=(1+2*m+(n+1)) bits
s M e ﬁ ﬁ M ﬁ >=(1+2*m+(n+1)) bits
e S————
X X =|5xs' M x M' e+e' |—>O(|st' M x M' e+e' |)
H M | e' | |s' M e' | calcul en entier waeem==" % Jarrondi,
" - - eve les exceptlons
représentation en virgule flottante stocké a l'aide d'entiers <

pour un calcul en . FP flags
précision absolue
type d'arrondi

résultat arrondi

FIGURE 2.9 — Emulation logicielle d"'une multiplication en virgule flottante a 1’aide d’entiers

2.5 Problématiques liées aux changements architecturaux et aux
nouveaux besoins de simulation

2.5.1 Simulation fonctionnelle précise de caractéristiques architecturales impor-
tantes et non triviales

Le passage aux many-cceurs d'une part, le domaine de I'embarqué d’autre part, mais
plus globalement 1’évolution des architectures amenent les cceurs a posséder de nouvelles
caractéristiques architecturales. Ces caractéristiques peuvent étre micro-architecturales (e.g.
nombre d’étages du pipeline, nouveau prédicteur de branchement). Cela va alors impacter
le temps d’exécution du code cible. D’autres caractéristiques sont macro-architecturales.

Nous illustrons cette évolution a I'aide des 3 exemples suivants.

— De méme que les systéemes d’exploitation pour systeme multi-processeurs symé-
triques (symmetric multiprocessor - SMP) proposent des services de communication
entre les taches et entre les processus a 'aide d’interruptions et/ou de boites aux
lettres, le matériel peut aussi fournir des moyens de communication inter-cceurs.
Ainsi les cceurs Kalray possédent des ressources appelées événements. L'envoi d'un
événement d’un coeur a un autre est réalisé avec une latence tres faible.

— Les timers peuvent étre directement intégrés au sous-systéme cceur au lieu d’étre un
composant a part entiere. Le composant cceur qui est simplement une VM doit alors
prendre en compte ce nouvel élément et cela de fagcon suffisamment précise.

— Des instructions propres au cceur simulé : optimisation pour un type d’algorithme
précis ou commande particuliere (lancer un événement) peuvent étre introduites.

Or la virtualisation nous permet d’avoir une machine virtuelle avec des caractéristiques
copiant la machine hote. Cela ne nous permet pas de simuler ces nouvelles caractéristiques.
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2.5. Problématiques liées aux changements architecturaux et aux nouveaux besoins de
simulation

2.5.2 Simulation rapide et précise d’'une FPU

La FPU est une caractéristique importante des cceurs et son comportement a un impact
fonctionnel sur les applications exécutées par la puce. Si des différences existent entre la sor-
tie d'une opération a virgule flottante en simulation et la sortie de 1’opération sur la machine
cible, des différences de comportements entre une application tournant en simulation et la
méme application tournant sur la vraie puce peuvent étre visibles. Les erreurs de calcul en
virgule flottante ont tendance a se propager et a s’accentuer. Cela peut aller d’erreurs d’ar-
rondi tolérables dans des applications non critiques a une divergence non attendue dans un
flux de contrdle pour un code parallele. Ces différences peuvent entrainer des bugs diffici-
lement visibles et éventuellement dangereux, en particulier dans le domaine de I'embarqué
avec des puces many-coeurs ot le parallélisme est exploité au maximum.

Pour illustrer cette divergence possible, nous utilisons le méme code C présenté dans
le listing 2.1 compilé et exécuté sur deux machines différentes. La premiere utilise un pro-
cesseur X86_64, souvent utilisé comme processeur hote. La deuxieéme utilise un cceur K1,
utilisé comme machine cible. Les résultats présentés a la suite du code montrent une diver-
gence de comportement. Pour le X86_64, le compilateur a généré une multiplication et 2
soustractions pour réaliser I’accumulation (line 6). L'arrondi apres la multiplication enleve
de la précision et conduit a un résultat valant O (line 12). Pour le K1, le compilateur génere un
Fused Multiply and Sustract (FMS) et ensuite une soustraction séparée pour 1’accumulation.
L’opération FMS réalise une multiplication et une soustraction avec seulement un arrondi
final : o(a x b — c). La précision est gardée a l'intérieur de l'instruction FMS et une valeur
différente de 0 est accumulée (line 16). Les expressions contractées sont autorisées par le
langage C, mais désactivables par 1'utilisateur via le pragma FP_CONTRACT. Or le compila-
teur gcc ignore ce pragma. Pour ne pas violer la norme, les contractions ne sont autorisées
que si l'option -funsafe-math-optimizations de gcc est activée. Or le compilateur du K1
(k1-gcc) se permet de faire cette optimisation sans la présence de cette option. Il n’est pas le
seul a faire cela, le compilateur d’Intel (icc) le fait aussi. L'option -fp-model mettant fast a 1
(équivalent de -funsafe-math-optimizations pour gcc) est activée par défaut pour icc.

void main(void) {
volatile float a[2] = {0x1.000002p10,0x1.000002p107};
volatile float acc = 0.0f;

for (int i = @0 ; i < 100000 ; ++i)
acc += -(0x1.000004p20f - al[0] x al[1]);
printf("resultats.des_iterations_=_%e\n", acc);

% gcc -02 example.c -o test_x86
% ./test_x86
% resultats des iterations = 0.000000e+00

% kl-gcc -02 ./example.c -o test_ki1
% kl1-cluster -- test_Kk1
% resultats des iterations = 1.490116e-03

Listing 2.1 — Boucle d’accumulation basique et son exécution
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Une technique de simulation n’ayant pas notion du code binaire cible (comme la simu-
lation native) pour générer le comportement de I'application n’a aucune chance de générer
le bon comportement de la FPU. Mais méme des techniques comme la simulation compilée
doivent faire attention pour simuler le bon comportement sans pour autant passer beaucoup
de temps de simulation a garantir cette équivalence.

La technique par émulation logicielle des calculs en virgule flottante a 1’aide d’entiers ga-
rantit de simuler correctement la FPU. Elle requiert cependant beaucoup de temps de calcul
hote : de nombreux calculs entiers sont effectués pour une opération a virgule flottante, des
types plus larges doivent étre utilisés, des tests sur les entrées et sur la sortie sont réalisés,
le type d’arrondi est testé puis appliqué. Pour des simulations dites "lentes" comme 1'ISS,
I’ensemble de ces calculs est noyé dans le volume des opérations a effectuer. Mais pour des
simulations plus rapides telles que la simulation compilée, la SBT et la DBT, le temps passé
a émuler le calcul a virgule flottante devient vite non négligeable pour des applications uti-
lisant massivement le calcul a virgule flottante. Concernant la simulation native, il n'y a pas
d’interprétation des instructions cibles et donc le seul moyen est d’espérer que la FPU hote
soit la méme que la FPU cible.

A priori on peut penser se reposer sur I'implémentation d'une FPU conforme a la norme
IEEE 754 sur la machine hote et sur la machine cible pour garantir 1'équivalence. Malheu-
reusement ce n’est pas toujours exact : des zones de la norme sont laissées au choix de
l'architecte.

Tout d’abord nous pouvons considérer le cas des Not a Number (NaN). 1l s’agit d’une
valeur spéciale de I'encodage FP. Un NaN est retourné quand des opérandes invalides sont
fournis a une opération FP (e.g. oo — oo ou 0/0). Seuls les bits de I'exposant, le bit de signe et
le premier bit du significande sont spécifiés par la norme. Souvent les autres bits contiennent
des informations sur la raison ayant conduit a avoir un NaN. Mais leur contenu est laissé
au choix du designer.

Un autre élément de la norme pouvant varier entre les implémentations est la tininess. Un
résultat est dit tiny s'il se trouve strictement entre —2°™" et 2" ['exception appelée un-
derflow est soulevée si un résultat est tiny et sil est inexact (le résultat du calcul en précision
absolu n’est pas le méme que le résultat arrondi). A cause de raisons historiques, la norme
autorise 2 manieres pour détecter la tininess. La section 7.5 de la norme IEEE 754-rev(8 in-
dique : "the implementer shall chose how tininess is detected", la personne implémentant la
norme doit choisir comment la tininess est détectée. Les 2 détections possibles sont : avant
ou aprés l’opération d’arrondi.

Le calcul a virgule flottante a évolué depuis 1985 : de nouveaux formats et de nouveaux
opérateurs sont apparus. Pour prendre en compte ces évolutions, une révision majeure de
la norme a été publiée en 2008 : IEEE 754-rev08. Les nouveaux formats binaires sont pré-
sentés dans le tableau 2.3. Des formats de nombres a virgule flottante décimaux sont aussi
introduits. Une des contributions importantes de la révision de la norme est I'opération Fu-
sed Multiply and Add (FMA) qui réalise une multiplication et une addition avec seulement
un arrondi final : o(a x b + ¢). Grace a son unique arrondi final, cet opérateur possede des
propriétés mathématiques tres utiles pour les algorithmes numériques. Par exemple I'implé-
mentation de la racine carrée ou de la division a I'aide de la méthode de Newton nécessite
un FMA. Cet opérateur est apparu dans les années 90 dans les architectures POWER de IBM
et a depuis été adopté par beaucoup de plateformes (e.g. ARM Neon). Cependant les cceurs
x86 ne peuvent réaliser cette opération que depuis Haswell (commercialisé a partir de 2013).

De plus se reposer uniquement sur la norme ne permet absolument pas de gérer de
nouvelles instructions de calcul a virgule flottante (optimisées pour un domaine particulier
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2.5. Problématiques liées aux changements architecturaux et aux nouveaux besoins de

simulation
Nom type C | précision | significande | exponent | biais
(bits) (bits) (bits)
binary16/demi précision 11 10 5 -15
binary128 113 112 15 -1023

TABLE 2.3 — Nouveaux formats binaires introduits par la norme IEEE 754-rev08

par exemple). Néanmoins il est important de pouvoir simuler rapidement les architectures
contenant des FPU tout en garantissant la précision des calculs. Les techniques de simu-
lation présentées précédemment (autre que la simulation native) ont directement acces au
binaire cible et peuvent donc essayer de garantir cette précision. La méthode pour simuler
les instructions a virgule flottante doit étre améliorée pour permettre a ces techniques de si-
mulation dites "rapides" de conserver leur rapidité méme en simulant une application riche
en calcul a virgule flottante.

2.5.3 Augmentation du degré de parallélisme de la machine cible

Les architectures multi-cceurs introduisent du parallélisme dans la plateforme cible. Le
niveau de parallélisme augmente encore quand on passe a des architectures many-cceurs.
Or ce vrai parallélisme est difficilement reproduisible en simulation. En effet la simulation
est faite par événements discrets. La nécessité de garantir la causalité entre les événements
amene l'algorithme d’ordonnancement a étre séquentiel. Des techniques de simulation pa-
rallele par événements discrets [Fuj90] existent mais ne sont pas tres répandues de par leur
complexité ou leur faible degré de parallélisme.

L’ordonnanceur de SystemC est séquentiel. Les cceurs sont donc simulés les uns apres les
autres. En simulation native basée sur le HAV, le modele du découplage temporel est utilisé :
un ceeur est exécuté pendant un grand temps simulé. Il se retrouve donc en avance sur le
reste de la plateforme. Les mécanismes de synchronisation entre les threads/processus du
code cible peuvent entrainer des temps de simulation plus grands que nécessaire a cause du
découplage temporel introduit dans la simulation. Cela peut avoir des conséquences négatives
sur les mécanismes de synchronisation entre les threads/processus du code cible.

La figure 2.10 (respectivement figure 2.11) montre comment on peut perdre du temps
de simulation lors d"une prise de verrou (respectivement lors d’une barriére avec attente
active). Le cceur0 prend le verrou en premier (1) puis il relache la main (2) car il a consommé
tout son quantum de temps. Le coeurl est alors sélectionné (3). Il tente aussi d’obtenir le
verrou (4) mais ne réussit pas a 1’obtenir car le coeur0 le tient. Il va donc consommer tout
son quantum de temps a essayer de prendre le verrou avant de relacher la main (5). Le coeur0
est de nouveau sélectionné (6) et relache le verrou (7) avant le temps de simulation atteint
par le cceurl. Le cceurl a simulé trop loin dans la simulation. En effet, il aurait dG prendre
le verrou a (7). La différence de temps entre (5) et (7) correspond a une erreur temporelle
de simulation mais aussi a du temps perdu lors de la simulation car on simule inutilement
un cceur. La figure 2.11 montre de la méme maniére comment on peut perdre du temps de
simulation lors d"une barriére avec attente active.

Dans les 2 cas, la VM simulant un cceur va continuer a s’exécuter jusqu’a la fin de son
quantum. Or I'événement pouvant débloquer la situation ne peut provenir que d'un autre
cceur. Cette progression trop en amont d"un cceur entraine une perte de temps de simulation
et aussi une perte en précision du temps simulé. Rappelons que cette theése ne porte pas
sur la précision temporelle de la simulation, seul I’aspect fonctionnel nous intéresse. Or ce

19



Chapitre 2. Problématique
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FIGURE 2.10 — Perte de temps de simulation en présence de concurrence pour 'acquisition
d’un verrou

| Synchronisation
avec la plateforme

- - - coeur bloqué sur de

@ @ |'attente active
l
T

@ simulation @signal fin

coeur0 attente active

coeur0 I
Temps de simulation perdu
coeurl B -
@@ - Quenm ®
@Simulation début rend
coeurl attente active la main

>
temps simulé

FIGURE 2.11 — Perte de temps de simulation en présence d’attente active

phénomene est amplifié avec I'augmentation du nombre de coeurs et ’enchevétrement des
verrous et des attentes actives.

Pour illustrer ce probleme de passage a 1’échelle de la simulation native, nous utilisons
quelques applications issues du benchmark SPLASH-2, présenté par [WOT*95]. La plate-
forme de simulation utilisée représente une grappe de calcul de la puce Andey de Kalray.
Le nombre de taches dans les applications simulées est adapté au nombre de cceurs (PE)
instanciés qui varient de 1 & 16. Pour comparer uniquement les performances de simula-
tion sans tenir compte du surcotit dti a 'instanciation et a la destruction des composants,
le temps d’exécution est mesuré entre 1’étape end_of_elaboration de la plateforme SystemC,
qui indique le début de la simulation, et la fin de sc_start, qui en indique 1’achevement. Les
simulations sont réalisées sur un Intel® Core™ i7-3820 CPU a 3.60 GHz avec la version 3.3.4
de Linux. Les simulations sont réalisées avec un processeur hote a 8 cceurs, Intel ® Xeon®
CPU W3550 fonctionnant a 3.07 GHz avec Linux 3.10.0. La figure 2.12 représente 1’accéléra-
tion d"une simulation native basée sur KVM par rapport a une simulation utilisant des ISS.
En fonction de I'application utilisée, notre simulation native ne passe pas a 1’échelle de la
méme maniére. On distingue principalement deux cas : les applications avec une accéléra-
tion presque constante et celles avec une accélération qui diminue quand le nombre de PE
augmente.

La premiere catégorie contient FFT, LU et water-spatial. Les taches de ces applications ne
se synchronisent presque jamais. Elles n"utilisent que quelques barriéeres et verrous, comme
montré dans [WOT"95]. La deuxiéme catégorie contient radix, ocean, water-nsquared et ray-
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2.6. Conclusion

trace. Beaucoup plus de synchronisations sont utilisées. Il y a, par exemple, des milliers de
prises de verrous dans ocean, water-nsquared et raytrace, plus quelques centaines de barrieres
(utilisant de l'attente active) dans ocean. Dans radix, il n'y a pas de prise de verrou mais de
l'attente active sur une condition est réalisée.
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FIGURE 2.12 — Accélération de la simulation native par rapport a I'ISS

Ainsi la simulation native avec la structure présentée précédemment passe facilement
a I'échelle dans le cas d’applications ayant des threads qui n’interagissent pas entre eux.
Par contre les performances de simulation chutent drastiquement des que I’on commence a
synchroniser les threads, a ajouter des sections critiques tout en augmentant le nombre de
cceurs a simuler.

Un autre exemple montrant ce probleme de passage a 1’échelle avec une autre technique
de simulation native se trouve dans la thése de Gerin [Ger(09], chapitre 7. L'application MJ-
PEG est simulée sur une plateforme dont le nombre de cceurs varie de 1 a 8. Les perfor-
mances du simulateur natif sont comparées a celles d'un simulateur CABA (cycle accurate,
bit accurate). Le tableau 2.4 donne l'accélération de leur simulation native par rapport au
simulateur CABA qu’ils ont utilisés (ces chiffres sont tirés du rapport de these de Gerin). La
encore, quand le nombre de cceurs simulés augmente, I’accélération fournie par la simula-
tion native diminue.

nombre de coeurs simulés 1 2 3| 4 6 8
Accélération 181 | 78 | 60 | 62 | 58 | 58

TABLE 2.4 — Accélération de la simulation native par rapport a une plateforme CABA pour
une application MJPEG

2.6 Conclusion

Les many-cceurs sont les futurs processeurs. La présence de spécificités architecturales
propres aux cceurs cibles et non présentes sur ’hdte va devenir de plus en plus fréquente.
Dans le méme temps le parallélisme disponible en matériel et le parallélisme utilisé dans les
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applications vont augmenter. Il est nécessaire de disposer d'une simulation fonctionnelle-
ment précise et rapide pour prototyper les futures puces, faire de I'exploration architecturale
et développer les applications allant sur ces many-cceurs.

Or nous avons vu que la simulation native basée sur la virtualisation utilise des ma-
chines virtuelles qui ont les mémes caractéristiques que la machine hote. Cela ne permet
pas de simuler certaines spécificités architecturales propres a la machine cible. Notamment,
la FPU hote n’est pas simulable précisément en simulation native et la technique actuelle
d’émulation logicielle a I'aide d’entiers n’est pas assez rapide pour les techniques dites "ra-
pides" telles que la simulation compilée, la SBT et la DBT. De plus les performances du
passage a l'échelle de la simulation native sont directement dépendantes de I’application
s’exécutant sur la plateforme de simulation.

Dans le cadre de cette these, nous nous posons les questions suivantes :

— Comment simuler efficacement en simulation native basée sur le HAV de nouvelles

fonctionnalités propres a la machine cible ?

— Comment simuler efficacement et précisément des calculs en virgule flottante, en se

limitant dans un premier temps a la simulation compilée ?

— Comment permettre a la simulation native d’avoir de bonnes performances lors du

passage a l’échelle sans dépendre de l'application s’exécutant sur la plateforme de
simulation ?
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Chapitre 3

Evolution de la simulation : l'efficacité
et la précision

LES premieres formes de simulation native sont apparues dans les années 2000 [GLMS02]
avec l'idée d’exécuter nativement 1’application cible a I'intérieur de la plateforme vir-
tuelle tel un logiciel bare metal. Depuis de nombreuses améliorations ont eu lieu.

Nous verrons tout d’abord la progression de la simulation native jusqu’au stade actuel,
la technique de simulation native basée sur le HAV. De nombreuses recherches ont eu lieu
pour compenser la perte de précision diie a I’augmentation du niveau d’abstraction. Mais la
simulation native, et plus particuliéerement la simulation native basée sur le HAV, apporte
un autre probleme peu ou pas abordé qui est la simulation performante et fonctionnelle-
ment correcte de caractéristiques spécifiques aux coeurs cibles. La simulation rapide et nu-
mériquement exacte de la FPU fait partie de ces caractéristiques spécifiques non abordées
méme a un niveau plus modeste, tel que la simulation compilée. Finalement la simulation
native introduit des problemes connus pour les personnes utilisant le découplage temporel
comme modele temporel de simulation : des erreurs temporelles et de causalité.

3.1 Petite histoire de la simulation native

L'idée d’exécuter nativement 1’application cible a I'intérieur de la plateforme virtuelle est
apparue dans les années 2000 avec [GLMS02]. Pour permettre de simuler des applications
plus compliquées comme des applications multi-taches, ou le partage logiciel de ressources
matérielles, un modéle haut niveau d’un systéme d’exploitation est encapsulé a l'intérieur
d'un composant TLM [YGGO03], fournissant ainsi une interface haut niveau a 1’application
cible comme représenté par la figure 3.1. Mais la quantité de code cible pouvant étre simulée
avec ce systeme reste limitée : I’ensemble des couches logicielles de niveau égal ou plus bas
que le systeme d’exploitation ne sont prises en compte que par un modele abstrait loin de
I'implémentation finale.

Pour palier a ce probleme, une solution proposée [KGW'07] est de mettre en place un
systeme hybride en réintroduisant 1'usage d’un ISS pour 'ensemble des fonctions consi-
dérées comme critiques (code assembleur, code ayant des effets de bords sur le systéme,
bibliotheques héritées, etc.). Mais cette solution nécessite un découpage du code simulé
entre simulation native et simulation par ISS. Cela peut étre fait au moment de la compi-
lation [MRR]J05] ou dynamiquement au cours de la simulation [GKK™08]. Si la proportion
de code critique n’est pas négligeable, alors 1"utilisation de 1'ISS ralentit significativement la
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FIGURE 3.1 — Encapsulation des taches logicielles a I'intérieur d"un composant matériel pos-
sédant un modele du systéme d’exploitation

simulation. De plus, un probleme fondamental et globalement mal résolu vient de la diffi-
culté a maintenir la cohérence entre les ISS et les modeles de processeurs natifs.

La définition d'une fine couche d’abtraction du matériel (Hardware Abstraction Layer
(HAL)) [GSCT07] permet de maximiser la quantité de code cible simulé nativement tout en
se passant d'un ISS. Ainsi les développeurs peuvent tester la quasi-totalité de leur code a
I’exception de quelques fonctions tres bas niveau, celles du HAL.

On observe donc d'un c6té une augmentation du niveau d’abstraction de la simulation
et d'un autre coté une diminution de la quantité de code cible devant étre abstrait (ou simulé
de maniere non native).

Probléme du double espace d’adressage Le probleme de la cohabitation de 2 espaces
d’adressage (I'espace d’adressage de la plateforme cible et celui de la machine hote) a été
soulevé par Gerin [GGP08] et Posadas [PV09]. En effet, le code exécuté nativement tourne
dans l'espace d’adressage hote alors qu’il a été écrit pour touner dans l'espace mémoire
cible. Il est possible de profiter du fait qu'une exception est levée lorsqu’un processus du
systeme d’exploitation hote tente d’accéder a une adresse virtuelle se trouvant dans une
page invalide. C’est 1'idée présentée par Posadas [PV09], qui propose d’invalider dans le
systeme hote ’ensemble des pages mémoires correspondant aux adresses cibles auxquelles
le processeur doit accéder pour lire et écrire dans les composants matériels de la plateforme.
Lors d’un acces a I'une des adresses cibles, une exception est levée, puis transmise au simu-
lateur qui génere la traduction d’adresse nécessaire. Cette technique apporte une accéléra-
tion plutodt faible par rapport a ce que I'on peut espérer de la simulation native.

Gerin [GGP08] propose une technique pour unifier la représentation mémoire. Chaque
composant exporte un ensemble de symboles permettant, au moment de I'édition de lien
dynamique ayant lieu lors de 1’élaboration de la plateforme, de réaliser un remappage des
adresses. Ceci consiste a changer les adresses cibles des composants pour qu’elles corres-
pondent aux adresses hotes allouées aux composants dans le simulateur. Cette solution
oblige a modifier les composants et a ajouter une phase de liaison spécifique, ce qui la rend
par conséquent incompatible avec les approches de modélisation préexistantes. Ces deux
propositions ne sont cependant pas viables lorsque les espaces d’adressage cible et hote se
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recouvrent.

Pour répondre efficacement a ce probleme, utilisation en simulation native de l'assis-
tance matérielle a la virtualisation a été introduite par [SHP12] et développée dans [Ham13]
pour les machines cibles mono-processeur de type ARM. L'application cible est exécutée en
mode guest tandis que la plateforme de simulation est exécutée en mode user. De méme
qu'une table des pages est maintenue par le systéme d’exploitation pour assurer la tra-
duction des adresses virtuelles utilisateurs vers les adresses physiques, une autre table des
pages (shadow page table) est maintenue par I’hyperviseur pour garantir la traduction des
adresses physiques guest vers les adresses physiques hotes. Concernant le support matériel
pour accélérer ces traductions, le systeme d’exploitation en mode user peut utiliser une TLB
(Translation Lookaside Buffer) ou une MMU (Memory Management Unit). L'équivalent matériel
pour accélérer la traduction réalisée par I'hyperviseur est l'extended page table pour Intel et
la nested page table pour AMD.

3.2 Simulation des composants liés au coeur

Concevoir un simulateur possédant une grande précision temporelle est difficile, voire
impossible [GKO™00]. Cependant méme un simulateur ayant des métriques imprécises en
valeur absolue peut prévoir correctement des tendances comme le temps de simulation ou
la consommation. Dans ce contexte, des techniques de simulation de plus en plus rapides
sont utilisées au détriment de leur précision absolue. Néanmoins ces simulations doivent
rester fonctionnellement correctes et avec une précision suffisante. L'exécution native du
code cible n’a pas de lien avec son exécution sur la machine cible. De plus la simulation
native basée sur le HAV ne peut fournir que les caractéristiques fonctionnelles du cceur hote
et non pas les caractéristiques spécifiques des nouvelles architectures cibles.

3.2.1 Lasimulation native et la recherche de la précision

Les annotations La simulation temporelle du cceur cible est reproduite a I'aide d’annota-
tions. Les annotations sont des instructions spécifiques non fonctionnelles rajoutées géné-
ralement de maniere automatique dans le code a simuler. Cela permet de rendre compte
du temps d’exécution d’une application en fonction des contraintes architecturales de la
plateforme cible. Mais cela ne permet nullement de simuler des caractéristiques macro-
architecturales spécifiques présentes a 1'intérieur du composant coeur. Différentes solutions
existent pour insérer des annotations.

La gestion des annotations temporelles peut étre faite de 3 manieres différentes. Tout
d’abord, elle peut transformer le binaire cible final en du code haut niveau (e.g. du C) qui
reproduit le comportement temporel de 'application comme présenté dans [vM96, BKL*00]
et illustré par la figure 3.2a. Cela permet de tenir compte des optimisations du compilateur
cible mais des modifications peuvent étre apportées lors de la compilation du code haut
niveau par le compilateur hote.

Toujours en se basant sur le binaire cible mais en utilisant également les informations
de débogage, les annotations peuvent étre insérées au niveau du code source comme pro-
posé par [WSHO08, HAGOS, LLT10] et illustré par la figure 3.2b. Cette solution est complexe
a mettre en place. De plus des modifications d’écriture du code source peuvent étre néces-
saires pour insérer correctement les annotations.

Finalement les annotations peuvent étre insérées au niveau de la représentation intermé-
diaire du compilateur natif. Cela permet d’obtenir une équivalence entre le graphe d’exécu-
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assembleur code
cible C
mv rl, r0 Delay(mv); _RO = _RI;
add $8,r0 > Delay(add); RO +=8;
a) jmp start Delay(jmp); goto start;

assembleur code source
code source cible annoté
if (value == 0) { cmp $0, r2 Delay(cmp, jne);
acc += 10; jne .L2 if (value == 0) {
b) |} else { > add $10, r1 > acc += 10;
acc +=5; jmp .L3 Delay(add, jmp);
} L2: } else {
add $5,r1 acc +=5;
L3 Delay(add);
- }

FIGURE 3.2 - Différentes techniques d’annotations : génération de code haut niveau et inser-
tion des annotations dans le code haut niveau

tion des blocs de base cibles et hotes. Cette technique a été démontrée avec I'IR de GIMPLE
par Wang [WHO09] et avec celle de LLVM par Bouchhima [BGP09]. Méme si le travail que
nous décrivons dans la suite se concentre sur la simulation fonctionnelle, son extension en
un simulateur permettant la mesure de performance du code simulé est une perspective
intéressante.

Simulation temporelle de composants Il existe des composants liés aux cceurs n’ayant pas
un impact fonctionnel direct mais uniquement un impact temporel sur le temps d’exécution
d’une application. Il s’agit de I'ensemble de la hiérarchie mémoire, en particulier les caches
(or probleme de cohérence de cache).

Pour accélérer la simulation d"un cache d’instruction, Castillo et al. [CPVM10] proposent
de ne plus simuler précisément les caches comme dans les ISS. Au lieu de cela, une appli-
cation est représentée par 1’ensemble de ses lignes d’instructions chargeables dans le cache
comme représenté dans la figure 3.3. Chaque représentation d'une ligne est stockée dans
un tableau dans 1'ordre des adresses des instructions. Chaque case du tableau indique si la
ligne est présente ou pas dans le cache et dans quel groupe du cache elle se trouve. Une
passe d’annotations est ajoutée pour indiquer quelles sont les lignes d’instructions utilisées
par bloc de base. A la fin de I’exécution de chaque bloc de base, un test est réalisé pour savoir
si les lignes d’instructions sont présentes ou non dans le cache et réaliser les remplacements
prévus par le protocole. L'intérét principal de cette méthode est qu’elle permet de savoir en
temps constant si la lecture d"une instruction génere un HIT ou un MISS. Mais pour asso-
cier un bloc de base en assembleur a son équivalent en langage C, des labels sont insérés
dans le code C a l'aide d’instruction asm volatile. Cela empéche certaines optimisations
du compilateur : les déplacements d’instructions assembleurs hors des bornes décrites par
ces labels ne sont plus possibles.

Diaz et al. [DPV10] proposent une méthode pour simuler les caches de données en si-
mulation native. Ils reprennent la méthode d’annotation proposée par Castillo [CPVM10]
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tablm_ligne 222
- -hit? —_ A AEE
o =y . -
| -localisation dans g aan
découpé en case > | le cache e
représentant . —
une ligne de cache | | ElaEEEE
16| |=< ligg=nns
. . 17 - EEEN
Binaire cible 181 ||
] | [P
| "] Cache associatif 8-voies
Représentation de I'ensemble modeélise a l'aide
insére les des lignes de caches possibles de tableau de pointeur
annotations _icache(lignes) {
Bloc de base n pour toute ligne de "lignes" {
Exécute code(); si (tableau_ligne[lignel.hit) {
_icache(lignel6,17,18) [IHIT
} sinon {
Bloc de base n+1 /IMISS
Exécute code(); insere_ligne(icache,ligne);
_icache(ligne19,20,21,22,23); }}
Code source }

avec une vision par bloc de base et avec annotations

FIGURE 3.3 — Simulation rapide d"un cache d’instruction

et la completent pour ajouter des annotations sur les lectures et les écritures de données.
La localité spatiale leur permet de considérer les acces mémoires en simulation native tres
semblables a ceux de la machine cible. Pour renforcer cette hypothese, le méme front-end
du compilateur est utilisé et la génération de lien a lieu dans le méme ordre. De plus ils
modifient les structures de données du code compilé pour la machine hote dans le but de
garantir que les structures de données aient la méme taille en simulation native et sur la
machine cible. L'idée d'un tableau de bits réprésentant de fagon concise I’'ensemble de la
mémoire est de nouveau utilisée [PDV11] pour savoir rapidement et en temps constant si
un HIT a été généré par le cache de données.

Pour simuler les acces mémoires de fagon plus précise, les allocations mémoires du tas
et de la pile sont simulées [LMGS13a, WH13]. Il est aussi proposé de récupérer 1’adresse
d’un pointeur en ajoutant une variable simulant ses assignements, cette variable est ensuite
utilisée dans les annotations d’acces mémoire. Différentes politiques d’annotations du code
haut niveau sont décrites en fonction des syntaxes de controle utilisées. Cette simulation
donne des résultats trés précis mais limite I’accélération fournie par la simulation native.

Pour accélérer la simulation des caches, une réduction du nombre d’annotations géné-
rant des acces aux caches [LMGS13c] est proposée en retirant les acces redondants ou les
acces pour lesquels on peut déterminer statiquement qu’ils généreront un HIT.

Un autre composant du cceur ayant un impact temporel et non fonctionnel est le prédic-
teur de branchement. Faravelon [FFP15] propose une simulation d'un prédicteur pour de
la DBT. Des études statiques ont également eu lieu, notament pour estimer un pire temps
d’exécution [CP00].

Pour compenser la perte d’information diie au niveau d’abstraction de la simulation na-
tive, et donc la perte de précision temporelle, de nombreux travaux ont été réalisés pour
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améliorer la précision temporelle du code cible simulé nativement. Néanmoins uniquement
les aspects temporels sont pris en compte. Il n'y a pas eu de travaux pour permettre dans le
cadre de la simulation native basée sur le HAV, de prendre en compte des caractéristiques
matérielles liées aux coeurs cibles, non présentes sur le coeur hote, et n’ayant pas d’impact
temporel mais uniquement fonctionnel.

3.2.2 Unité de calcul a virgule flottante

Les unités de calcul a virgule flottante (FPU) sont maintenant largement utilisées méme
dans les processeurs embarqués. Néanmoins une simulation rapide et précise numérique-
ment ne semble pas avoir été recherchée jusqu’a présent. Selon nous, cet état de fait vient
principalement des 3 raisons suivantes.

— Tout d’abord la majorité des programmeurs considérent le calcul a virgule flottante
comme étant similaire (ou en tout cas tres proche) du calcul avec des réels sans tenir
compte des concepts de base [Gol91].

— Ensuite les quelques développeurs ayant conscience des difficultés du calcul flottant,
soit évitent de 1'utiliser car il est difficile de prouver la correction des calculs [Mon08,
BF07], soit se reposent sur la norme IEEE 754. Cependant il y a plusieurs révisions
de la norme et un processeur peut ne supporter qu'un sous-ensemble de la norme ou
introduire de nouveaux opérateurs.

— Finalement I'émulation logicielle des calculs a virgule flottante basée sur des entiers
résout le probleme de la correction de la simulation des calculs FP car elle garantit
I’équivalence des opérations au détriment de la vitesse de simulation.

Nous définissons la simulation dun opérateur de calcul flottant comme étant numeé-
riquement équivalent a 1’opérateur implémenté sur la machine cible si pour toutes les va-
leurs d’entrée de I'opérateur, la sortie en simulation est bit a bit identique a celle de la ma-
chine cible et les mémes informations (e.g. flags) sont remontées si besoin. Prenons comme
exemple la multiplication de deux nombres a virgule flottante. Soit ® le symbole représen-
tant 'opérateur de la multiplication de 2 nombres a virgule flottante simple précision et
retournant un nombre en simple précision. Soit 'opération suivante : 1.00111; x 210000000 g
1.00001; x 2000001005 (Jeg () finaux du significande ne sont pas notés). Si la machine cible
retourne 1.0100000111; x 219000100 et ne souléve aucun flag, la simulation devra faire de
meéme.

De nombreux travaux ont eu lieu pour améliorer I'implémentation des FPU, vérifier leur
implémentation, définir de nouveaux opérateurs, prouver la correction d"un calcul flottant.
Mais aucun a notre connaissance n’a essayé d’améliorer les performances de simulation tout
en garantissant le méme comportement numérique, i.e. les opérations simulées sont numéri-
quement équivalentes aux vraies opérations. De maniere plus surprenante, les simulateurs
de GPU tels que le mode émulation de CUDA [CDDP10] ou des approches ad-hoc telles
que [GBR15] utilisent directement la FPU hote pour simuler les instructions de calcul flot-
tant cible sans prendre aucune précaution.

En parcourant le spectre des travaux ayant lieu sur la FPU, une amélioration de la
consommation de la FPU est proposée dans [JA15] a travers une implémentation de celle-ci
se basant sur des portes logiques représentant des opérations réversibles [Lan61]. L'intérét
des portes réversibles est qu’elles sont sensées peu ou pas chauffer car il n'y a pas de perte
d’information. Mais ces études reposent sur les qubits et les opérations quantiques qui ne
sont actuellement toujours pas fonctionnelles de facon certaines. En continuant sur I'amé-
lioration des caractéristiques de la FPU, une analyse de la consommation énergétique et de
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I'occupation spatiale d'une FPU est réalisée dans [SD15] en comparant une implémentation
avec une technologie en 45nm et en 15nm. L'étude montre que 'implémentation en 15nm
d’une FPU prend environ 1/3 de la surface utilisée en 45nm et la consommation énergétique
est réduite d"un facteur 3 a 4.

Un autre aspect lié a la FPU est la vérification de son implémentation. Pour prouver
qu’elle est correcte, une méthode de vérification formelle proposée par [JWPBO5] permet de
vérifier que chaque instruction de calcul flottant s’exécute correctement. Mais cette méthode
ne permet de vérifier le fonctionnement de la FPU que dans une configuration trés particu-
liere du cceur, son pipeline ne devant contenir qu'une seule instruction. Pour étendre cela a
n’importe quelle configuration du pipeline, un test d’équivalence est rajouté par [KPAT14].
Tout d’abord une instruction, prouvée juste si exécutée seule, est exécutée seule puis elle est
exécutée au milieu d"une suite d’instructions. Les résultats des 2 suites d’opérations sont
comparés pour vérifier que l'instruction donne le résultat correct malgré la possibilité de
vider le pipeline (flush) ou de récupérer les sorties du pipeline pour une instruction déja en
cours de traitement dans le pipeline (by-passing des arguments).

Finalement des travaux portent sur la proposition et l'utilisation de nouveaux opéra-
teurs. Le probleme de I’erreur du double arrondi est résolu dans [BMO8] grace a 'utilisation
de I'arrondi vers le nombre a virgule flottante le plus proche avec un significande impair.
Malheureusement cet arrondi ne fait pas partie de la norme IEEE 754 et n’est générale-
ment pas implémenté en matériel. Les opérations de FMA et FMS introduites dans la norme
IEEE 754-rev08 sont utilisées dans [SS12] pour implémenter une transformée de Fourier ra-
pide (FFT).

3.3 Découplage temporel de la simulation native

Avec une simulation basée sur la technique des ISS, les composants coeurs sont simu-
1és cycle par cycle. Or le cotit des changements de contexte (entre composants simulés) est
largement supérieur a I'exécution d"une instruction en simulation native. C’est pourquoi la
granularité d’exécution du composant coeur en simulation native ne peut pas étre aussi fine
qu’en ISS. Le composant cceur simule donc un ensemble conséquent de blocs d’instructions
a chaque fois qu’il est élu. Son temps simulé avance significativement par rapport aux autres
composants et un certain nombre d’acces mémoire peut étre réalisé lors d"une exécution. La
simulation native est donc utilisée dans un contexte dit de découplage temporel.

Quelle que soit la technique de simulation native, un probleme de découplage entre le
temps de la plateforme SystemC et celui des processeurs natifs apparait. Le découplage tem-
porel est connu pour introduire des erreurs temporelles et de causalité dans les interactions
entre les composants. Des mécanismes spéciaux doivent étre mis en place pour garantir une
simulation correcte et maintenir de bonnes performances de simulation. Ce probleme se
retrouve par exemple dans les communications basées sur des FIFO [HCG'13].

Pour limiter 1’effet du découplage temporel sur les interruptions, un mécanisme de par-
tage du temps simulé par quantum de temps est mis en place [ME]J"12]. Néanmoins les
fonctions simulées en natif sont exécutées entierement avant que le temps simulé ne soit
consommeé, ce qui ne permet pas de simuler les événements a 1'instant précis de leur arri-
vée. Le quantum est donc une borne inférieure, la borne supérieure étant dictée par la fin de
I'exécution de la fonction. Cela peut introduire des problemes fonctionnels si la fonction in-
teragit avec ces événements, et en conséquence un certain nombre de fonctions ne peuvent
plus étre exécutées en natif (mais simulées avec un ISS), ce qui peut ralentir significative-
ment la vitesse de simulation.
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Pour compenser les erreurs temporelles introduites par des acces concurrents a des res-
sources partagées, une méthode analytique [LMGS13b] est proposée pour corriger dynami-
quement le temps simulé des initiateurs (e.g. un cceur). Elle se base sur le taux d’utilisation
d’une ressource et la priorité d’acces de l'initiateur pour ajuster le délai nécessaire a 1'ini-
tiateur pour accéder a cette ressource. Le temps simulé peut ainsi étre déduit mais 1’ordre
correct d’acceés n’est pas garanti pour un accés concurrent a une variable partagée ou a une
FIFO.

Différents travaux ont eu lieu concernant la correction fonctionnelle de 1’exécution d"une
application dans un contexte de découplage temporel. Leur but est de s’assurer que les acces
aux variables partagées en simulation se fassent dans le méme ordre que sur la plateforme
physique. Pour cela, une synchronisation avec la plateforme de simulation a chaque acces a
une variable partagée est réalisée [WFWT09, WWFT11]. Pour minimiser le nombre de syn-
chronisations, la synchronisation peut se faire uniquement sur le début et la fin des sections
critiques [YZH13]. Cependant la détection des prises de verrous et leur relachement se fait
sur du code binaire x86. Cela implique qu’il faut tester I'ensemble des instructions exécu-
tées. De plus la méthode n’est pas compatible avec des protocoles de synchronisation non
basés sur des verrous.

En se basant sur ces points de synchronisation et en prédisant le temps de simula-
tion pour accéder au point suivant, différentes stratégies d’ordonnancement sont propo-
sées [WFWT13]. Mais cela est fait dans le contexte de la simulation compilée et ne peut pas
étre directement transposé a la simulation native.

Orientation vers un simulateur parallele

Le découplage temporel peut impacter la parallélisation de la simulation, ou inverse-
ment la parallélisation peut renforcer les problemes de découplage temporel.

Les techniques de simulation par événements discrets, utilisées par 1’ordonnanceur de
SystemC, sont difficilement parallélisables [Fuj90]. Néanmoins différentes tentatives ont
eu lieu. La premiere idée tres conservative est de paralléliser les taches a l'intérieur d'un
méme delta-cyle [CCZ06, PCCT09, SLPH10]. Cela a été réalisé pour SystemC mais aussi
pour d’autres systemes de SLDL (System-Level Description language) tel SpecC [DCHG11].
Toujours dans les méthodes conservatives, une méthode appelée Out-of-Order Parallel Dis-
cret Event Simulation [CHD12, CD13] a été développée pour trouver les dépendances entre
les taches lors de la compilation et permettre de simuler en paralléle sur quelques cycles.
Mais le niveau de parallélisme reste encore bas.

Une autre solution est d’introduire la notion de durée a l'intérieur de la syntaxe de sys-
temC [Moy13]. Plusieurs taches peuvent ainsi étre simulées en parallele mais uniquement
dans le contexte du coding style dénommé loosely timed qui autorise plus de souplesse dans
la gestion du temps (seul le temps du début et de la fin d"une transaction comptent).

De nombreuses tentatives pour paralléliser la simulation entre les composants cceurs
existent en s’affranchissant partiellement de I'ordonnanceur de SystemC. Parallel Embra
[Lan08] propose une simulation fonctionnelle et parallele en instanciant un simulateur par
groupe de coeurs cibles. Aucune synchronisation n’est faite entre les cceurs. La cohérence du
systéme repose sur le fait que tous les coeurs accedent a la méme mémoire et donc voient les
événements dans le méme ordre. Ce systéme est clairement non déterministe.

Graphite [MKK™10] est un autre simulateur parallele qui vise un trés grand nombre de
cceurs cibles et qui peut notament étre distribué sur plusieurs machines hotes. Pour garantir
un bon passage a 1’échelle, les synchronisations entre les cceurs sont minimisées, pouvant
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conduire a des erreurs de causalité. Pour minimiser la désynchronisation entre les unités de
simulation, chaque grappe simulée choisit régulierement une autre grappe et se synchronise
avec elle. Ce mécanisme a I’avantage de pouvoir étre complétement distribué et d’éviter une
synchronisation globale assez lourde. Mais le niveau de simulation se place au dessus de
I’abstraction d"un systeme d’exploitation.

Dans la méme optique, InvadeSIM [RSHT15] utilise un ensemble d’activités qu’il associe
a un thread. Ces activités (qui correspondent a des taches cibles) sont créées et associées dy-
namiquement. Le code source est directement compilé pour le systéme hote sans aucune an-
notation. Le temps simulé est estimé a 1’aide d"un mécanisme appelé time-warping [RHT12]
qui prend comme parametre d’entrée le nombre d’instructions hotes utilisées et qui est
constitué d’un ensemble de formules modélisant un processeur.

Une autre optique est d’utiliser un émulateur déja existant. COREMU [WLC*11] uti-
lise Qemu comme élément de base a la parallélisation. Pour chaque processeur simulé, une
instance de Qemu est générée. L'ordonnanceur des différents processeurs virtuels prend no-
tament en compte les détenteurs d’un verrou ou les vaines tentatives d’en obtenir un pour
optimiser la sélection des processeurs virtuels.

Dans le cas particulier des architectures many-cceurs, des réseaux sur puces (NoC) sont
utilisés pour communiquer entre les grappes (ou tuiles). Ce partitionnement naturel peut
étre utilisé pour paralléliser la simulation [MMGP10, WSL*14] : chaque grappe est simulée
par une instance différente, chaque instance communiquant avec les autres par une abs-
traction des NoC. Les informations sur les temps de communication des NoC permettent
de déduire des informations importantes pour minimiser la désynchronisation des grappes
tout en garantissant un bon degré de parallélisme.

3.4 Conclusion

Nous avons vu que la simulation native a progressé pour passer d'une tache haut niveau
compilée pour la machine hote et encapsulée a l'intérieur du composant cceur a la simula-
tion de presque toute la pile logicielle, HAL mis a part. Ce code s’exécute a l'intérieur d"une
VM qui est associée au composant cceur. De nombreux travaux ont amélioré la précision
temporelle de la simulation native en insérant dans le code source ou dans la représentation
intermédiaire (IR) du compilateur des annotations. Ces annotations servent par exemple a
caractériser le temps d’exécution d"un bloc de base, a reproduire les acces mémoires aux
instructions ou aux données. Elles permettent la simulation des composants liés aux coeurs
ayant un impact temporel mais non fonctionnel sur 1’exécution d"une application. Il n’y a
pas eu de recherche pour simuler en simulation native basée sur le HAV les composants liés
aux cceurs et ayant des caractéristiques fonctionnelles non présentes dans le cceur hote.

La FPU fait partie des éléments fonctionnels pouvant varier entre le cceur cible et le cceur
hote. Des recherches pour améliorer les performances en terme de consommation énergé-
tique ou de surface d'une FPU ont été faites. D’autres recherches mettent en avant des tech-
niques de vérification de I'implémentation de la FPU. D’autres encore proposent de nou-
veaux opérateurs ou de nouveaux usages de ceux-ci. Mais la question de savoir comment
réaliser une simulation numériquement équivalente de la FPU cible tout en garantissant des
vitesses de simulation performantes n’a pas été étudiée.

Finalement la simulation native pose le probleme du découplage temporel de la simu-
lation. Ce probleme est principalement visible lors d’accés a des ressources partagées. Les
techniques de simulation utilisées pour travailler sur le découplage temporel n"utilisent pas
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la simulation native basée sur le HAV. De plus les problemes de perte de temps simulé diis
au découplage temporel ne sont pas mis en avant.

Nous allons voir comment, en simulation native basée sur le HAV, tenir compte des com-
posants liés aux cceurs et ayant des caractéristiques fonctionnelles non présentes dans le
cceur hote. Nous verrons aussi un moyen efficace de faire une simulation numériquement
équivalente de la FPU cible dans le cadre restreint de la simulation compilée. Finalement le
probléme du découplage temporel en simulation native basée sur le HAV est traité et des
solutions sont proposées.
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Chapitre 4

Simulation fonctionnelle

LES recherches concernant les techniques de simulation sont concentrées sur 1’améliora-
tion de la vitesse de simulation. Une augmentation du niveau d’abstraction a permis
I'apparition de nouvelles formes de simulation : la simulation compilée, la SBT, la DBT et
la simulation native. Mais plus le niveau d’abstraction augmente, plus le manque de préci-
sion temporelle se fait ressentir. De nombreuses recherches ont donc eu lieu pour améliorer
la précision de ces techniques, mais relativement peu pour supporter des caractéristiques
fonctionnelles nouvelles. Le probleme qui nous intéresse se concentre sur 1’aspect fonction-
nel de la simulation. La simulation native basée sur le HAV utilise tres fortement les carac-
téristiques du processeur hote. Or les puces cibles essaient de se démarquer en intégrant des
caractéristiques de plus en plus éloignées de celles que 1’on peut trouver dans un processeur
hoéte pour répondre, par exemple, a des besoins particuliers de certains marchés.

C’est dans ce contexte que nous allons voir comment peuvent étre simulées des caracté-
ristiques architecturales nouvelles en simulation native basée sur le HAV. De plus, comme
vu dans le chapitre 2, la simulation native des calculs en virgule flottante ne peut pas ga-
rantir le méme comportement que celui de la FPU cible. Plus largement, une simulation
fonctionnellement exacte d’'une FPU consomme beaucoup de temps de simulation pour les
techniques de simulation dites rapides telles que la simulation compilée ou la DBT. Nous
présenterons la simulation compilée utilisée pour illustrer notre proposition, puis nous ver-
rons comment tirer profit de la FPU hote tout en garantissant la simulation numériquement
équivalente de la FPU cible.

4.1 Simulation fonctionnelle correcte de fonctionnalités propres a
la machine cible

Nous allons voir comment gérer des caractéristiques architecturales spécifiques a une
machine cible avec la simulation native basée sur le HAV. Le premier élément est la ges-
tion d’une machine cible multi-cceurs. C’est une caractéristique plutot généraliste mais elle
n’est cependant pas trivialement résolvable en simulation native basée sur le HAV. Nous
présenterons ensuite une extension de la technique présentée par [Ham13] pour supporter
de facon efficace ’ensemble des caractéristiques spécifiques a une machine cible.
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4.1.1 Rappel du fonctionnement de la simulation native basée sur le HAV
Initialisation de la plateforme de simulation

Comme entrevu dans le chapitre 2, I'idée de Shen [SHP12] est dutiliser le support de la
virtualisation disponible dans les processeurs généralistes récents (x86, PowerPC, SPARC,
et ARM dernierement) pour résoudre le probleme du double espace d’adressage. Concre-
tement, ils proposent d’encapsuler une bibliotheque utilisateur de KVM dans le composant
SystemC qui tient lieu de processeur, comme illustré dans la figure 2.6 présentée dans la
section 2.2.3. Cette bibliotheque KVM instancie un moniteur de machine virtuelle (VMM)
qui gere la machine virtuelle (VM) qui lui est associée.

Le principe général est le suivant : I'ensemble des couches logicielles (HAL, systeme
d’exploitation, applications) est compilé dans un exécutable hote (x86 en 1’occurrence). Cette
compilation insere des annotations pour les besoins de la simulation. Indépendamment, la
plateforme de simulation décrite en SystemC est compilée sans aucune connaissance du
binaire a simuler.

Lors du début de la simulation, un espace mémoire est alloué dans l'espace utilisateur
et est passé a8 KVM a l'aide d'un appel systeme dédié. Cet espace mémoire, dans lequel est
chargé le binaire exécutable, correspond a la mémoire visible par I'application simulée dans
'espace d’adressage cible (guest), c.-a-d. la mémoire de notre puce cible.

Exécution de la plateforme de simulation

Simuler un processeur consiste a exécuter la VM qui lui est associée grace a des appels
systemes ioctl (KVM_RUN). Cette VM va lire les instructions hotes stockées en mémoire et les
exécuter nativement. Cette exécution est non préemptive du point de vue de 'application
utilisateur ayant lancé la VM. Lorsqu’une VM est en cours d’exécution, les annotations de
temps contenues dans le code sont stockées jusqu’a ce que leur somme atteigne une cer-
taine limite (le quantum de temps). La VM rend alors la main a l’application utilisateur en
consommant d’un coup les annotations accumulées, cela permet aux autres composants de
la plateforme virtuelle d’étre simulés.

Apres avoir exécuté une partie du code natif, la VM rendra la main pour une raison R
(tampon d’annotation plein, défaut de page, acces mémoire autre que les adresses mémoires
allouées précédemment, débug pour communiquer avec le stub GDB, etc.). Soit le pilote
KVM peut gérer lui-méme R (défaut de page par exemple), soit il ne peut pas et retourne en
mode user. Le simulateur doit alors gérer R. La simulation du processeur du point de vue
SystemC se résume en une boucle : exécution de la VM, consommation du temps simulé,
gestion de R, et ce jusqu’a la fin de la simulation. Nous appellerons dans la suite de ce
manuscrit une frappe I’action de quitter le mode guest.

Mécanisme d’échange entre I’application en mode user et ’application en mode guest

Un point important de la simulation native basée sur le HAV est le mécanisme de com-
munication entre le code exécuté sur la VM et la plateforme de simulation. Ce mécanisme se
base sur la capacité de KVM a propager les requétes qu’il ne sait pas gérer jusqu’a l'applica-
tion fonctionnant en mode user. Il y a 2 types d’acces I/O : les acces dit memory mappped 1/O
et les acces sur des ports. Les premiers correspondent a des accées mémoires classiques. Si
un acces mémoire est demandé a une adresse non spécifiée comme faisant partie des plages
d’adresse guest, alors KVM rendra la main a I'application en mode user. Les acces sur des
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ports correspondent a des acces mémoires sur un systeme d’adresse completement orthogo-
nal au précédent. Cela est généralement utilisé en x86 dans le code de pilotes pour accéder
a des périphériques. Les instructions spécifiques au x86 pour les acces sur des ports sont :
in[b|w|1l]q] et out[b|w|1|q]. Les processeurs embarqués n'ont pas de systeme d’acces a
des ports mais font seulement des acces mémoires. Les risques d’interférence avec le code
simulé est donc nul si nous nous limitons a des acces par des ports pour transmettre des
requétes a la plateforme en mode user. Ce mécanisme est appelé trappe_io. Si jamais un sys-
téme basé sur des ports existe sur le coeur cible, il faudra alors réserver certains ports pour
la simulation native.

Dans la figure 4.1, nous représentons uniquement la gestion de sortie a cause d"un acces
sur un port. L’adresse en mémoire guest de la variable passée en parameétre a l'instruction
in/out est transformée en une adresse en mémoire virtuelle utilisateur utilisable par I'ap-
plication en mode user pour récupérer des données ou en transmettre a I’application guest.
Ce mécanisme de communication entre 1’application exécutée en mode guest et la plate-
forme s’exécutant en mode user permet d’échanger le contenu de variables ou de structures
completes (moyennant I’hypothese que la représentation mémoire de la structure soit la
méme pour l'application user et guest). Par exemple, le mécanisme d’annotation utilise les
trappe_io pour indiquer le temps d’exécution de 'application guest. Néanmoins le passage
du mode guest au mode user est cotiteux et prend plusieurs milliers de cycles.

mémoire physique
espace guest

physiguement mépe yariable mais
dans 2 aspaces miémoires différents

mémoire virtuelle
espace hote

mode user
mode guest
handle_io_port

(kvm_vcpu, port, mem_pointeur, size, direction) .in(POIRT' &var) .OUt“IJORT' &var)
A

transfert de la requéte par le pilote KVM jusqu'a I'application en mode user

kernel

FIGURE 4.1 — Mécanisme de trappe permettant d’échanger des informations entre 1’applica-
tion s’exécutant dans une VM et la plateforme en mode user

4.1.2 Simulation de plusieurs cceurs

Nous allons voir maintenant comment gérer plusieurs cceurs en simulation native basée
sur le HAV.

D’un cceur unique a une multitude de cceurs

Le changement d'un cceur a plusieurs cceurs simulés souleve différents problémes liés
au HAV. Le premier probléme est 1ié au support du HAV par le systeme d’exploitation hote.
Le nombre de VM pouvant étre instanciées a l'intérieur d"'une VMM est ainsi limité a 254.
Comme une VM est créée par cceur cible simulé, cette limitation peut devenir un probleme
pour la simulation d"un systéeme many-cceurs. Cette limitation provient d’optimisation dans
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I'implémentation de KVM. Elle peut étre contournée en modifiant sa valeur dans le driver
KVM de Linux et en recompilant ce driver. Cela permet d’instancier dans la méme VMM
I'ensemble des VM.

Une deuxieme solution est de créer des groupes de cceurs, chaque groupe de cceurs
étant associé a une VMM. Cette solution permet plus facilement de gérer ’augmentation du
nombre de cceurs dans les puces. De plus, les many-cceurs actuels basés sur des tuiles ou
des grappes de calcul présentent naturellement ce partitionnement. La solution peut aussi
convenir aux many-cceurs non basés sur les tuiles/grappes en plagant un seul cceur par
VMM.

Les many-cceurs posseédent bien plus de cceurs que la machine hote. Par conséquence
plus d"une VM existe par processeur hote durant 'ensemble de la simulation. Mais dans le
cadre de KVM, il est conseillé de ne pas utiliser plus de 10 VM par processeur physique hote
pour éviter de sur-charger le systéeme.

L'implémentation séquentielle de la simulation par événements discrets est telle qu'une
seule VM a la fois est en cours d’exécution par plateforme SystemC, méme si toutes les VM
sont instanciées et en vie durant toute la simulation.

Boot natif

La simulation native basée sur le HAV introduit un probléeme lié au démarrage des coeurs
cibles. En effet, les VM virtualisent les coeurs hotes avec leur propre état. Pour une plate-
forme hote basée sur des processeurs x86, KVM reproduit 1’état des coeurs uninitialized, init
received, halted, sipi received, runnable. Les transitions d’état sont aussi reproduites, en particu-
lier pour le protocole de démarrage. Mais nous voulons simuler le protocole de démarrage
de la machine cible, non pas celle de I'hote.

Dans une approche séquentielle de la simulation, les machines virtuelles sont ordonnan-
cées par la plateforme TLM. Si une VM n’est pas dans I'état runnable quand elle est exécutée,
KVM attend que I’état de la VM passe a runnable sans rendre le controle au code s’exécutant
en mode utilisateur. Puisque l'état interne de la VM ne changera jamais si le protocole de
démarrage n’est pas exécuté, la simulation se retrouve dans une situation de blocage.

La fagon par défaut de configurer une VMM est d’activer 1’ensemble des options repro-
duisant la plateforme hote normale avec en particulier ses contréleurs nommés Advanced
Programmable Interrupt Controller (APIC). Malheureusement, des problemes de superposi-
tion d’espaces d’adressage peuvent apparaitre a cause de ces composants. Par exemple les
registres des APIC locaux sont situés dans une zone mémoire de 4 KB adressable par le
processeur physique avec une adresse par défaut commencant a @xFEEQ0000. Méme si cette
adresse peut étre changée dynamiquement si besoin, au moment du boot KVM donne a
I’APIC local guest 'adresse mémoire par défaut du composant sur la plateforme hote. Si
certains composants de la plateforme cible utilisent déja cet espace mémoire, ou pire si la
plateforme cible utilise tout I'espace mémoire disponible, des conflits entre les composants
hotes et cibles ont lieu. Donc le probleme de superposition des espaces mémoires peut aussi
étre présent avec le HAV dans ces conditions.

Pour éviter cette situation, nous devons retirer le composant APIC de la VMM. KVM
retourne alors dans un état ou par défaut I'ensemble des VM est dans 1'état runnable. Cela
regle le probleme de boot : il n'y a plus nécessité a respecter le protocole de démarrage
multi-cceurs du x86. Mais cela introduit des probléemes concernant la propagation des in-
terruptions jusqu’aux VM. Certaines modifications de la plateforme de simulation décrites
dans 4.1.3 nous permettent de résoudre simplement ce probleme.
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4.1.3 Composants atypiques en simulation native

Les processeurs many-cceurs ont souvent des spécificités architecturales inhabituelles
qui ne sont donc pas présentes sur 'architecture du processeur hote. Certaines spécificités
dépendent de caractéristiques micro-architecturales et affectent seulement le temps d’exé-
cution des applications (e.g. la profondeur du pipeline ou la taille des caches) mais certaines
autres sont fonctionnelles (e.g. la communication entre cceurs a l'aide d’événements maté-
riels). Les détails micro-architecturaux peuvent étre partiellement reproduits en utilisant des
techniques d’annotations plus ou moins précises [LLT10, WH12]. Nous proposons ici une
méthode pour gérer en simulation native les caractéristiques fonctionnelles non présentes
sur la machine hote.

Une méthode générale pour gérer ces spécificités architecturales est d"utiliser un modéle
TLM a I'intérieur de la plateforme virtuelle décrivant ces spécificités. Un appel a ce modele
est réalisé a travers une trappe_io. Nous supposons que la spécificité architecturale est utili-
sée dans le code cible a travers des primitives du HAL, ce qui est cohérent avec la définition
d’une couche d’abstraction matérielle. Le développeur software n’a donc aucune idée de la
maniere dont la caractéristique est implémentée (sur le vrai matériel et sur le simulateur).

La trappe_io force la VM a rendre la main et la ressource est simulée en utilisant le modele
TLM dans la plateforme virtuelle avant de retourner a I’exécution de la VM. La méthode est
simple et facile a mettre en place. Son principal probléme est qu’elle peut ralentir significa-
tivement la simulation a cause de trappes trop fréquentes.

Une trappe complete, une transition du mode guest au mode kernel puis finalement au
mode user prend quelques milliers de cycles. Apres cela il faut ajouter le temps nécessaire
pour gérer la raison pour laquelle la VM a rendu la main et le temps de sélection du prochain
composant a exécuter. Cela peut conduire a plusieurs dizaines de milliers de cycles hotes
perdus pour chaque trappe.

Pour minimiser le sur-cotit des trappes, il est nécessaire de limiter les trappe_io a des
usages tres ponctuels et les remplacer si possible par une implémentation équivalente en
mode guest. Nous détaillons notre solution qui consiste en une extension du modele du
processeur pour gérer les spécificités architecturales. Cette extension est faite a la fois dans
la plateforme TLM en mode user et dans le HAL en mode guest. La Figure 4.2 illustre 'ex-
tension du modele TLM alors que la Figure 4.3 illustre I'extension du HAL.

_ Mode User Mode Guest

native_cpu| |kvm_cpu_wrapper :
Interaction sc_thread

avec la Int + t
plateforme n erai on

SystemC avec kvm

i ..
while (1) { } plateform
Syste

Description| | e At Ao Ao

du coeur

FIGURE 4.2 — Simulation de plusieurs processeurs spécifiques
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Mode Guest

Structure stockée dans un espace mémoire
non utilisé par les composants de la plateforme
(une structure par cceur)

P £ N\
Modélisation| | C————JReg 1 E
des ———— Rig 2 -
) C__——_1Reg 3 | [progression
Timers C——Reg4 du
: temps local
Code pour gérer L. OS HAL

les actions spécifiques
et le temps simulé

mécanisme de trappe

Code spécifique ajouté builtins sans
pour la simulation native effet de bord

FIGURE 4.3 — Extension du HAL pour supporter des caractéristiques architecturales spéci-
fiques

Le modele du processeur contient :

— un wrapper KVM responsable de la communication avec KVM (kvm_cpu_wrapper),

— un wrapper natif responsable des interactions avec les autres composants de la pla-

teforme (native_cpu),

— une description du coeur comprennant le temps local du cceur, ses registres et son

état (power off, running, idle, efc).

L’état du processeur peut étre accédé en mode guest a travers 1'extension du HAL. L'in-
clusion des ressources locales au processeur a l'intérieur de la VM évite d’utiliser le méca-
nisme de trappe. Une région mémoire est ajoutée en mode guest pour stocker les registres
du cceur et les autres informations importantes comme illustré par la Figure 4.4. Cette région
mémoire ne correspond a aucune vraie zone mémoire du processeur cible. Elle est réservée
pour la simulation native : les applications, le systéme d’exploitation simulé, et méme la
chaine d’outillage (plus précisément l’éditeur de lien) ne doivent pas avoir connaissance de
'existence de cette zone mémoire. Les points d’acces a cette zone mémoire sont cachés dans
le HAL et mis a jour par la partie TLM de la plateforme virtuelle avant chaque exécution
d"une VM.

allocation mémoire grace a mmap 0x000007FF OxFFFF8000 OxFFFFFFFF
0x0 S — FFFFFFFF__ 00000000 FFFFFFFF

ey 1 [

Espace mémoire
0x0 P OXFFFFFFFF  réservé pour les registres des coeurs
Mémoire physique | | | | | ” |
espace guest
Mémoire
partagée

Mémoire
Flash

Espace mémoire
réservé pour
les autres composants

FIGURE 4.4 — Distribution de la mémoire entre le mode user et guest
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Cependant le probleme de découplage temporel introduit par la simulation native ré-
duit I'ensemble des caractéristiques qui peuvent étre gérées en mode guest. Pour respecter
la causalité, un composant ne doit pas avoir d’action sur un autre composant se situant dans
son passé ou dans son futur. Par construction le temps simulé des processeurs virtuels est
toujours supérieur ou égal au temps global de la plateforme virtuelle. De maniére similaire,
chaque cceur simulé peut avoir un temps simulé différent de celui des autres cceurs. Par
conséquence les coeurs virtuels ne peuvent pas agir n‘importe quand sur les composants de
la plateforme de simulation. Ils doivent d’abord se synchroniser avec la plateforme pour ga-
rantir que leur temps simulé est le méme que celui des composants avec lesquels ils veulent
communiquer. Le principe de causalité est ainsi respecté.

Cette méthode est maintenant illustrée a travers 3 exemples : les instructions de calcul
avancé, les communications entre cceurs par événements matériels et la gestion des timers.
Nous expliquerons ensuite comment gérer simplement les mécanismes d’interruption en
se basant sur les modifications architecturales de la plateforme de simulation expliquées
précédemment.

Instructions de calcul avancé

Les cceurs peuvent avoir des instructions optimisées pour le traitement intensif de don-
nées. Ces instructions sont généralement trop complexes et spécifiques pour étre générées
par le compilateur et doivent étre insérées manuellement par le développeur. Si du code en
assembleur cible est écrit (en utilisant par exemple la déclaration C asm), alors il n’y a pas
d’autre solution que de réécrire la fonction d"une maniere différente pour que le compilateur
hote puisse générer les instructions hotes correctes. Certains compilateurs fournissent des
primitives appelées builtins ou intrinséques pour permettre 1'utilisation de ces instructions
dans un langage haut niveau : c’est I'approche que nous supposons.

Pour la simulation native, toutes les builtins spécifiques au cceur cible sont implémen-
tées comme des fonctions du HAL. Les instructions de calcul avancé n’ont pas d’effet de
bord sur la plateforme (i.e. elles agissent seulement sur 1’état du coeur sur lequel elles sont
exécutées). Donc aucune synchronisation avec le modele TLM n’est nécessaire. Une émula-
tion du comportement de ces instructions peut donc étre réalisée en mode guest pour éviter

de trapper.

Communications matérielles inter-processeurs

Les systemes d’exploitations (OS) fournissent des services pour les communications
entre threads ou entre processus en utilisant des interruptions et/ou des mailboxes pour les
OS SMP (symétrique multi-processeurs). Le matériel peut de méme fournir des ressources
pour des communications a faible latence entre processeurs appelées événements. Evidem-
ment, un événement envoyé par un cceur peut avoir des effets de bords sur le cceur destina-
taire et doit respecter la causalité. Il est nécessaire de se synchroniser avec le modele TLM
avant d’envoyer 1'événement pour garantir la cohérence temporelle. Cette synchronisation
force le cceur a se trouver au temps global simulé de SystemC quand il envoie I'événement.

La réception de 1’'événement est réalisée par le cceur destinataire a travers un test sur
ses registres d’événement, en utilisant un appel d’une fonction du HAL. De nouveau une
synchronisation est nécessaire avant de lire ses registres.
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Gestion des timers

Les processeurs modernes peuvent embarquer un timer interne a chaque cceur. L'écou-
lement du temps a besoin d’étre modélisé précisément pour lever les interruptions au bon
moment. Nous proposons de modéliser la progression du timer en mode guest, comme
illustré par la Figure 4.3, dans laquelle les registres des timers sont visibles. Ainsi, quand
le temps local des processeurs simulés progresse (i.e. une annotation temporelle est rencon-
trée), les registres des timers sont directement mis a jour, sans aucune trappe. Comme les
interruptions levées par les timers n’ont qu'un effet local sur le coeur simulé, utiliser une
trappe ne semble pas nécessaire. Cependant une trappe_io est quand méme générée pour
rendre la main a la plateforme virtuelle quand un timer atteint un état dans lequel il doit
en lever une. La plateforme virtuelle peut alors changer I'état du processeur simulé pour
reproduire le mécanisme cible d’interruption.

Gestion des interruptions

Le retrait des composants matériels APIC, comme expliqué dans la Section 4.1.2 leve
le probleme de la propagation des interruptions au cceur simulé. Notre proposition précé-
dente permet d’accéder aux registres des cceurs cibles en mode user a travers la plateforme
TLM et en mode guest a travers le HAL. Comme la plateforme TLM et le HAL ont la méme
vue de I’état du cceur cible, cela résout le probleme de la propagation de l'interruption. La
plateforme virtuelle reproduit le mécanisme d’interruption matérielle de la plateforme cible
en mettant a jour les registres du coeur cible ainsi que certains registres de la VM (comme
le pointeur d’instruction de la VM placé a I'entrée du gestionnaire d’interruption) comme
représenté dans la Figure 4.5a. Quand la VM est exécutée, elle exécute le gestionnaire d’in-
terruption (Figure 4.5b) et peut lire a travers le HAL les registres cibles simulés pour savoir
exactement ce qui est arrivé, tout comme cela aurait été fait sur la plateforme cible, au lieu
des flags hotes. Une trappe_io spéciale est utilisée pour le retour d’interruption. Finalement
la plateforme restaure 1’état comme il était avant l'interruption pour reproduire un retour
d’interruption (Figure 4.5¢).

Comme la VM n’est pas préemptible a partir du mode user, les interruptions générales
venant des périphériques sont gérées uniquement quand le coeur est synchronisé avec la
plateforme.

4.2 Notions préliminaires pour le calcul a virgule flottante

En simulation native, les instructions FP générées lors de la compilation du code source
vers du code binaire hote correspondent aux comportements hotes sans garantie qu’il y ait
une relation avec les instructions FP cibles. Par conséquent nous n’utilisons pas la simu-
lation native pour essayer de simuler précisément le comportement d"une FPU cible. Nous
décidons d’utiliser la simulation compilée car elle présente les avantages d’étre relativement
facile a mettre en place et d’étre une technique se basant sur le code binaire cible. Nous allons
tout d’abord détailler la simulation compilée utilisée. Apres cela des précisions sur la norme
IEEE 754 sont fournies. Finalement notre proposition concernant la gestion des instructions
FP est expliquée.
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Reproduit le mécanisme matériel
des interruptions cibles

Mode Guest
M Od e Use r Mode;jlisation 1 ;:g% -Zl
‘ Timeefrs ——— ;:g Z P;%gtr:;?;n
: H local

Code pour gérer
les actions spécifiques
et le temps simulé

Mécanisme de trappe

Met PC a I'adresse du
gestionnaire d'interruption

(a) Positionne les registres pour gérer l'interruption

inline HAL_sauvegarde reg() { h
sauvegarde_reg_hote() ;
sauvegarde_reg_cible();

inline HAL retour_interruption() {
restaure_reg_cible();
restaure_reg_hote() ;
io_trappe (RET_FROM_INT) ;

gestionnaire interruption () {
HAL_ sauvegarde_reg () ;
gére_raison_interrupt (check reg_flags());
HAIL_retour_interruption() ;

(b) Code assembleur gérant l'interruption
Reproduit le mécanisme matériel
cible de retour d'interruption

Mode Guest
Mode User ||["<" =

Ti [C_———Reg 3 | |Progression
imers C——Reg4 || du temps

local

Code pour gérer
les actions spécifiques
et le temps simulé

Mécanisme de trappe

iRestaure PC a sa valeur précédente

(c) Restaure dans I’état précédent I'interruption

FIGURE 4.5 — Mécanisme de gestion d"une interruption

41



Chapitre 4. Simulation fonctionnelle

4.2.1 Présentation de la simulation compilée

La simulation compilée se divise en 3 parties :
— une phase de traduction qui prend en entrée un binaire cible et une description du
comportement des instructions et génere du code haut niveau (du C dans notre cas),
— la compilation du code généré en une bibliotheque dynamique a 'aide d’un compi-
lateur hote (gcc dans notre cas),
— une phase d’exécution de I’application sur la plateforme de simulation.
La phase de traduction est d’abord présentée. Elle s’appuie sur une bibliotheque compor-
tementale décrivant les instructions cibles. La phase de traduction est séparée en deux par-
ties : une phase de désassemblage et construction du graphe d’exécution (CFG - Control Flow
Graph) puis une phase de génération du code haut niveau représentant le comportement des
instructions. La phase de compilation n’est pas détaillée car il s’agit simplement d’utiliser le
compilateur hote. L'environnement d’exécution de la simulation est finalement décrit.

La bibliotheque comportementale

La bibliotheque comportementale doit fournir 3 fonctionnalités. Tout d’abord elle doit
permettre de décoder une instruction binaire, de la stocker sous une représentation de son
choix, et d’indiquer les limites des paquets d’instructions (bundles). Ensuite elle doit étre
capable de fournir des informations compréhensibles a partir de sa représentation interne.
Cela permet de savoir quand 1’on rencontre une instruction de saut ou une boucle matérielle,
et de connaitre les parametres d’une instruction assembleur (numéro de registre, valeur
d’un immédiat). Il peut y avoir plusieurs API possibles. Une API simple est de retourner
la représentation assembleur. Finalement elle doit étre capable de générer le comportement
d’une instruction.

Construction du CFG

Nous supposons que le binaire d’entrée est au format elf par simplicité d’écriture mais
I’ensemble des étapes suivantes fonctionne pour d’autres formats tant que la contrainte de
disposer statiquement de I'ensemble du code a simuler reste vrai. La phase de traduction se
divise en plusieurs étapes illustrées par le listing 4.1.

La premiere consiste a récupérer dans le binaire 1'ensemble des parties contenant du
code a exécuter (e.g. section .text). A partir de la, on peut reconstruire la suite d'instructions
du code binaire et former les paquets d’instructions (bundles) dans le cas d'un coeur VLIW
(ligne 7 a 11).

Pour faciliter la construction du CFG, nous utilisons la table des symboles pour connaitre
I’adresse de début de chaque fonction. La liste des paquets d’instructions obtenue pré-
cédemment est parcourue pour trouver 'ensemble des ruptures de séquences possibles
(ligne 13). Une rupture de séquences est un paquet d’instructions contenant une instruc-
tion de saut ou une destination d’instruction de saut. Le paquet d’instructions suivant une
instruction de saut et les paquets d’instructions de destinations sont marqués comme point
d’entrée d"un bloc de base (BB). Les sauts peuvent étre divisés en 2 grands types différents :
les sauts a une adresse connue (relative ou absolue) et les sauts indirects dont la valeur de
destination va dépendre de I'exécution et étre stockée dynamiquement dans un registre Rg.
Pour la premiére catégorie, I'ensemble des adresses de destinations est facilement calculable
par lecture de l'instruction de saut.
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extrait_info
(
entrée : elf_name;
sorties : liste_bundle, liste_point_d’entrée

elf = parse_elf(elf_name);
pour chaque section exécutable de (elf) {
bundles = recupere_les_bundles_des_sections();
ajoute_en_queue(liste_bundle, bundles);
}
recupere_symboles_utiles(elf, liste_bundle);
trouve_points_entrées(elf, liste_bundle, liste_point_d’entrée);

simulation_compilée
entrée: elf_name;
sortie: génération code C

liste_bundle, liste_point_d’entrée;

extrait_info(elf_name, liste_bundle, liste_point_d’entrée);

tableau_bb = construit_les_basics_blocs
(liste_point_d’entrée, liste_bundle);

construit_graphe_des_transitions(tableau_bb);

timing_info = calcul_temps_exécution_bb(tableau_bb);

génere_code_x86 (tableau_bb, timing_info);

Listing 4.1 — Génération du code C en simulation compilée

Dans le cas des sauts indirects registres, le calcul des adresses de destination est plus
compliqué. Il faudrait pouvoir connaitre I’ensemble des valeurs possibles du registre R;.
Deux éléments viennent nous aider. Tout d’abord I’ensemble des adresses de destinations
possibles est stocké dans des tables de saut (jump tables). Il nous faut donc trouver ces tables
pour connaitre ’ensemble des adresses destinations possibles. De plus une table de sauts est
stockée de facon continue. La fin de la table peut étre déduite lorsque 1’'on commence a lire
une adresse de destination non valide. Si le saut indirect n’est pas un appel indirect registre
(mais un saut indirect registre) et s’il a été généré par le compilateur (et non manuellement
dans du code assembleur), ’adresse de destination du saut est alors contenue dans la plage
d’adresse de la fonction cible contenant le saut indirect.

De plus dans notre cadre applicatif, le coeur K1 du processeur MPPA®-256 de Kalray, la
suite d’instructions amenant a un saut indirect est assez caractéristique. Cela nous permet
de trouver assez facilement 1’adresse de début de la table de saut. L'exemple présenté dans
le listing 4.2 est un exemple type de la construction d"un saut indirect.
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make $r2 = 202212;;
lw.add.x4 $r1 = $r1[$r21;;
igoto $ri1;;

Listing 4.2 — Code assembleur type d'un saut indirect

Lorsque l'on trouve un saut indirect, le registre contenant 1’adresse de destination du
saut Ry est mémorisé. Ici, il s’agit de r1 (ligne 3). Les paquets d’instructions sont alors par-
courus en sens inverse pour trouver la derniére affectation de R,. R4 peut prendre directe-
ment un immédiat ce qui nous informe sur I'adresse de destination du saut. Plus généra-
lement R, regoit la valeur d"une case d"un tableau, le tableau étant pointé par un registre
nommé R,;. Dans notre exemple, r1 recoit 'adresse contenue dans la case d’index r1 du ta-
bleau pointé par r2 (avec des cases de 4 bytes) (ligne 2). R; est le registre contenant 1’adresse
de la table de sauts. On parcourt donc les instructions en sens inverse jusqu’a trouver la
derniere affectation de R;. Cela nous donne l'adresse de départ de la table de sauts. Dans
notre exemple, 72 regoit I’adresse d’une table de saut commencgant en 0x315e4 (202212 en
décimal, ligne 1).

Cependant il peut y avoir des cas ot I'on n’arrive pas a trouver la table. En effet les
affectations de R4 et R, peuvent se trouver trés loin avant ou apres dans le code avec une
série de sauts conduisant le cceur a I’exécution du saut indirect. En pratique ces cas sont trés
rares. De plus une redondance dans 1'utilisation d’une table de sauts peut avoir lieu. Les
points d’entrée des BB contenus dans une table de sauts peuvent avoir déja été rencontrés
comme point d’entrée a cause d’autres instructions de sauts.

Une fois que 1'on a trouvé 1’ensemble des points d’entrée des BB, les BB peuvent étre
formés (ligne 24 du listing 4.1). Le CFG est alors construit dans le but d’améliorer, durant
la simulation, le temps de recherche du prochain BB a exécuter (ligne 26). Dans le but de
connaitre les temps de simulation, chaque BB est annoté d"un temps d’exécution en fonction
de ses prédécesseurs (ligne 27). Finalement le code simulant le comportement des BB est
généré (ligne 28).

Génération du comportement des BB

Pour générer le comportement d"un BB, il faut tout d’abord savoir générer le comporte-
ment d’une instruction. Pour cela nous utilisons la bibliotheque comportementale fournie
en entrée. Le pipeline est découpé en trois grandes parties : fetch, execute et commit. Pour cha-
cune de ces étapes, la bibliotheque contient I’ensemble des comportements possibles. Lors
de la génération du code, nous générons les étapes nécessaires pour chaque instruction.

La deuxieme étape est de savoir générer le comportement d'un paquet d’instructions.
Comme les instructions parcourent les étages du pipeline en parallele, nous appelons suc-
cessivement les fonctions simulant le fetch pour 1’ensemble des instructions du paquet d’ins-
tructions, puis les fonctions execute puis les fonctions commit. La simulation se comporte
comme si les résultats du paquet d’instructions étaient disponibles immédiatement apres
'exécution du paquet d’instructions : lors de 'exécution du paquet d’instructions suivant,
les résultats sont disponibles et valides. Néanmoins les résultats peuvent ne pas étre direc-
tement disponibles dans le vrai pipeline car plusieurs cycles sont nécessaires pour traiter
intégralement le paquet d’instructions. Sur le vrai matériel, le cceur K1 détecte les dépen-
dances entre 2 paquets d’instructions et attend que le résultat soit disponible avant de conti-
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nuer l'exécution. Les problemes de write-after-read et read-after-write n’existent donc pas
dans le cas du K1. Ces problemes de dépendance affectent uniquement le temps simulé. La
bibliotheque comportementale prend en compte les dépendances lors de la génération du
temps simulé d"un BB.

Le code généré pour un BB est regroupé en une fonction : fct_bb_oxStartAddr_du_BB.
Pour faciliter ’exécution de la simulation, lors de la génération, nous générons une série de
structures permettant de retrouver plus facilement les informations. Ainsi un BB est décrit
de la facon suivante :

— un identifiant,

— une adresse cible de départ (I’adresse du premier paquet d’instructions du BB),

— une adresse cible de fin (I’adresse du dernier paquet d’instructions du BB),

— une structure d’annotations (contenant les informations temporelles, énergétiques,

etc. utiles du BB),

— un tableau de successeurs,

— un pointeur de fonction vers la fonction simulant ce BB.

L'ensemble des descriptions de BB est regroupé dans un tableau servant de base a la simu-
lation. L'identifiant d"un BB correspond a son indice dans ce tableau.

L’ensemble de ces fonctions est compilé a I'aide du processeur hote. Le gain de vitesse
de simulation fourni par la simulation compilée vient de la traduction des instructions qui
est effectuée une seule fois et de la capacité du compilateur hote a fournir du code binaire
optimisé.

Environnement d’exécution de la simulation

Lorsque I'ordonnanceur SystemC élit un cceur pour étre simulé, celui-ci s’exécute pen-
dant un certain laps de temps de simulation (car le découplage temporel est utilisé). La
simulation d'un cceur est effectuée par la fonction sim_step présentée dans le listing 4.3.
Elle se caractérise par 1’exécution d"une boucle qui simule un BB, met a jour les annotations,
puis cherche le prochain BB a exécuter. La sortie de boucle arrive lorsque le coeur a utilisé
tout son quantum, lorsque le cceur est passé en mode pause (idle) ou arrété, ou lorsqu'une
autre raison force une synchronisation du coeur avec la plateforme.

int sim_step(struct core_t *core) {

Rétablit_état_du_coeur(core);

/* Main loop */

while (!synchro_requise(core)) {
int nb_boucle = core->bb_info_table[bb_id].bb_fct(core);
mise_a_jour_annotation(core, bb_id, nb_boucle);
bb_id = recherche_bb_suivant(core, bb_id, K1_NPC);

}

Sauvegarde_état_du_coeur (core);

return cyclesAConsommer;

Listing 4.3 — Boucle basique de simulation

Deux cas particuliers sont notamment traités durant la simulation : les boucles maté-
rielles et le CFG non complet (a cause des sauts indirects registres). Pour optimiser le trai-
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tement de ces boucles, du code est rajouté spécialement pour optimiser leur simulation.
Lorsqu’'une telle boucle est détectée et que celle-ci ne s’étend que sur un BB (ce qui est
tres fréquemment le cas), la fonction simulant le BB contient elle-méme une boucle qui per-
met de simuler la boucle matérielle sans avoir besoin de revenir a la boucle principale. Le
nombre de tours de boucle est ensuite nécessaire pour mettre a jour correctement a partir
des annotations la consommation de temps, d’énergie, le nombre d’instructions, etc.

Lors de la recherche du prochain BB, le tableau des successeurs est d’abord parcouru.
Le tableau des successeurs contient des structures regroupant l'identifiant d’un BB et son
adresse de départ en mémoire cible. Si le successeur n’est pas trouvé, la liste compléte des
BB est parcourue de fagon dichotomique en testant ’adresse de départ de chaque BB par
rapport a la prochaine valeur du pointeur d’instruction. Une erreur est levée sil’on ne trouve
pas de BB commengant par cette adresse. Cela peut arriver si la table de sauts d'un saut
indirect n’a pas été trouvée lors de 1'étude statique des sauts.

Lors du passage d'un cceur a un autre, I'identifiant du prochain BB a exécuter est sauve-
gardé/restauré et les annotations collectées sont retournées pour permettre la progression
de la simulation, et éventuellement stockées dans un fichier de trace pour permettre un
post-traitement.

4.2.2 Compléments sur la norme IEEE 754

La norme IEEE 754 a déja été introduite dans le chapitre 2. Nous allons maintenant pré-
senter quelques notions supplémentaires concernant cette norme : les formats étendus, les
exceptions et les valeurs spéciales de la norme.

Les formats étendus

Dans la section 2.4.1, nous avons présenté les formats simple et double précision pour
un encodage binaire dont un rappel de ’encodage est donné dans la figure 4.6. Il existe aussi
des formats étendus et des formats extensibles. Les formats étendus se caractérisent par une
précision et des valeurs d’exposants supérieures ou égales a celles du type qu’ils étendent.
Les formats extensibles fournissent la possibilité a 1'utilisateur de choisir dynamiquement
d’étendre ces valeurs.

(sigsne) Exposant Significande
[Lb] 8b I 23b | simple précision
[Lb] 11b I 52b | double précision
T 111 [ 00...0 | infini
[7] 11...1 | 172...7 | gNaN
[ 2] 11...1 I 07?..1..2 | sNaN

?=(0oul)

FIGURE 4.6 — Encodage des principaux formats FP et des valeurs spéciales de la norme
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Exceptions

La norme définit 5 exceptions différentes. Le moment ol les exceptions sont levées et
leur comportement sont en partie définis par la norme et en partie par le langage dans
lequel I'application est codée. Ces exceptions sont :

— Opération invalide : les opérandes ne sont pas valides pour 1'opération a réaliser.

— Division par zéro : diviser un nombre fini non nul par zéro, ou log(0.0).

— Dépassement de capacité par le haut (overflow) : la valeur la plus grande du format
de destination est inférieure a la valeur du résultat aprés un arrondi théorique avec
la valeur de I'exposant non bornée.

— Dépassement de capacité par le bas (underflow) : un résultat est dit tiny s’il se trouve
dans l'intervalle | — 2¢™i"; 2¢min[ Cette détection peut étre faite soit avant, soit apres
I’arrondi selon le choix du concepteur de 1'opérateur. Pour que 'exception dépasse-
ment de capacité par le bas soit levée, il faut de plus que le résultat ne soit pas exact.
L’exception inexacte est alors aussi levée.

— Inexacte : les résultats avant et apres arrondi ne sont pas les mémes.

Valeurs spéciales

Il existe 2 valeurs spéciales décrites dans la norme : +/—oo et Not a Number (NaN). +/—oo
est implémentée a 1’aide de 1’exposant maximal du format et un significande a 0. Les NaN
sont divisés en 2 catégories : qNan (quiet NaN) et sNaN (signaling NaN). Les sNaN doivent
lever 1'exception invalid operation s’ils sont utilisés dans une opération sauf pour certaines
opérations de conversion, alors que les qNaN ne levent pas cette exception. Leur encodage
est montré dans la figure 4.6.

4.3 Simulation efficace d’une unité de calcul a virgule flottante

Nous allons maintenant voir comment améliorer la gestion des calculs a virgule flottante
en utilisant la FPU hote ou certaines fonctions des bibliotheques mathématiques hotes.

Nous faisons la supposition que la machine hote et la machine cible ont la méme en-
dianness et que leur FPU est conforme au standard IEEE 754. Malgré ces points communs,
des différences peuvent exister entre les 2 implémentations. Nous proposons de séparer le
support des instructions FPU cible a 1’aide de la FPU hote en 3 catégories comme illustré
par la figure 4.7 :

(a) la machine cible et la machine hote implémentent les mémes instructions de la norme
IEEE 754,

(b) la machine cible respecte la révision 2008 de la norme mais pas 1'hote,
(c) les instructions cibles ne sont pas spécifiées par la norme.

Nous allons maintenant détailler comment gérer chacune de ces catégories.

4.3.1 Association directe des instructions cibles et hotes

Tout d’abord, les formats des instructions FP cibles doivent étre supportés par la plate-
forme hoéte sinon des problémes de précision et d’arrondi apparaitront dans les calculs. Une
plateforme cible peut avoir défini des formats étendus conformes a la norme IEEE 754. Or
ces formats peuvent ne pas étre supportés par la machine hote. Dans ce cas, la FPU hote
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= ) (T 7
Ensemble d'instructions cibles| [ASSociation Ensemble
directe d'instructions hotes
instr. FPU (a) .
instr. FPU
///—\\
instr. pour IEEE754 /\ N
_ Association N i
Opergteurs instr. pour directe ou instr. pour
exotiques |\ LEE 754-rev08 indirecte IEEE754
(c) (b)
J,'

\_IFIags d exception Flags d'exception
CEURO|RM <
M) L]

cawafw] [T T]~| \_ |

: \_//7"
(cevrnfed] [ [ [ []<)—

Plateforme cible Plateforme hote

FIGURE 4.7 — Association des instructions FP, mode d’arrondi et flags d’exception de la cible
sur I'hote

ne peut pas étre utilisée pour accélérer la simulation des calculs utilisant ce format étendu.
Cependant comme les formats couramment utilisés sont la simple et la double précision,
nous limitons notre étude a ces 2 formats.

Essayer de simuler un format cible avec un format hote plus précis peut générer des
erreurs dites de double arrondi quand un arrondi vers la précision du format cible est réalisé
a partir du format de 1'hote [MDMM13]. Nous illustrons ce probleme a l'aide de I'exemple
suivant : o,—3(0,—(1.000100 + 1.000000 x 277)), ol o, représente 'opérateur d’arrondi au
plus proche (avec arrondi a la mantisse paire s’il y a 2 nombres dans le format final a égale
distance du nombre d’origine) vers un significande de (p + 1)-bits :

0p=3(1.000100 + 1.000000 x 277) = 1.001(attendu)
0p=6(1.000100 + 1.000000 x 277) = 1.000100
0p=3(1.000100) = 1.000 # 1.001(attendu)

L’addition en précision infinie donne 1.0001001 mais le premier arrondi retire le bit de poids
faible. Le deuxieme arrondi est réalisé sur 1.000100 qui est a égale distance de 1.001 et de
1.000. Dans ce cas I’arrondi au plus preés avec arrondi au chiffre pair force la mantisse a étre
paire, c’est-a-dire 000 dans notre cas. Le double arrondi de 1.0001001 donne 1.000 comme
résultat au lieu de 1.001.

Pour les instructions ayant un format équivalent, il existe un sous-ensemble des instruc-
tions FP cible qui peuvent étre simulées directement par des instructions hoétes. fp32 indique
le format simple précision (codé avec 32 bits) et fp64 indique le format double précision
(codé avec 64 bits). Si une multiplication fp64 x fp64 — fp64 existe dans les 2 architec-
tures, I'étage execute du pipeline pour cette instruction cible peut étre émulé a I’aide d"une
instruction hote.

Comme certaines parties de la norme laissent des choix architecturaux aux designers,
'association directe des instructions cibles vers celles de ’'hote ne garantit pas une complete
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simulation numériquement équivalente (e.g. la représentation des NaN). Mais I"équivalence
fonctionnelle des calculs peut encore étre garantie en associant les bits de controle cibles et
les flags d’exceptions aux bits de status hote. Par exemple, la sélection du mode d’arrondi et
les flags d’exceptions du K1 se trouvent dans le registre Compute Status (CS) alors qu'’ils se
trouvent dans le registre MXCSR pour le X86_64 ayant le composant Streaming SIMD Exten-
sion (SSE). Concernant les exceptions, le comportement du dépassement de capacité par le
bas (underflow) n’est pas completement équivalent si la machine hote et cible ne possedent
pas la méme tininess. Par exemple, le X86_64 détecte le dépassement de capacité par le bas
apres 1’arrondi alors que le K1 le détecte avant 1’arrondi.

Une approche naive va maintenir a jour les registres cibles et hotes de status/controle
de la FPU pour chaque instruction FP simulée, générant beaucoup de transferts entre les
registres hotes et les registres cibles simulés. Par exemple, l'instruction stmxcsr va écrire le
registre MXCSR dans la mémoire et l'instruction Idmxcsr va écrire dans le registre MXCSR
depuis une adresse mémoire. Mais exécuter ces instructions plusieurs fois par instruction de
calcul flottant (pour mettre a jour le mode d’arrondi hote, pour obtenir les exceptions levées
lors de I'exécution de l'instruction) est cotiteux. Par conséquent nous utilisons une politique
de mise-a-jour paresseuse : une mise-a-jour est effectuée si et seulement si un acces aux
registres cibles contenant le mode d’arrondi ou les flags d’exceptions est réalisé.

Les environnements de simulation sont généralement séquentiels donc différents cceurs
cibles vont étre simulés consécutivement sur le méme cceur hote. Ainsi différents modes
d’arrondi et différents ensembles de flags d’exceptions (1 mode d’arrondi par cceur cible et
1 ensemble de flags par cceur cible) sont associés aux mémes registres hotes comme montré
dans la figure 4.7. Chaque fois que la simulation élit un nouveau cceur a simuler, les registres
du processeur hote doivent étre mis a jour avec le mode d’arrondi et les exceptions du coeur
cible élu.

Pour la simulation par interprétation d’instructions ISS dans laquelle la simulation est
réalisée cycle par cycle, la mise a jour du mode d’arrondi et des flags d’exception a chaque
élection d"un cceur cible est contre-productif par rapport a une mise a jour seulement pen-
dant la simulation d’instructions de calcul flottant. En effet, la simulation est réalisée cycle
par cycle. Il y a donc plusieurs changements de cceurs simulés par cycle.

A cause de cette dépendance sur les registres, la mise-a-jour de facon paresseuse est in-
téressante uniquement pour les techniques de simulation rapide dans lesquelles les cceurs
cibles sont simulées pendant une tranche de temps suffisante (i.e. utilisant un quantum kee-
per dans le langage SystemC).

4.3.2 Association non-directe des instructions : les opérateurs définis dans la
norme IEEE 754-rev08

La plateforme hote peut avoir un support partiel ou une absence de support des opé-
rateurs introduit par la norme IEEE 754-rev08, mais la machine cible peut les avoir implé-
mentés. Par exemple, les cceurs K1 implémentent le FMA simple précision (présenté dans
la section 2.5.2) alors que le X86_64 est conforme a la norme originale mais n'implémente
I'opérateur FMA que depuis la génération Haswell. Par conséquent nous proposons 2 mé-
thodes pour émuler ces instructions sur les anciens processeurs X86_64.

Décomposition basique

La décomposition basique du FMA est simple et rapide mais ne garantit pas 1'équi-
valence stricte des calculs. Le FMA simple précision est séparé en une suite d’opérations
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simples supportées par 1'hote : conversion des entrées simples précisions en double préci-
sions, une multiplication double précision suivie par une addition double précision, et fina-
lement une conversion double précision vers simple précision. L'implémentation contient
seulement 4 opérations FP. La multiplication ne génere pas d’erreur d’arrondi. Pour garan-
tir cette propriété, un significande de p-bit nécessite un format avec au moins un signifi-
cande de 2p-bit. Néanmoins, cette méthode est moins précise que 'opérateur de base car
elle souffre du probleme de double arrondi apres I’addition.

Méthode par propagation d’erreur

Pour éviter le probleme de double arrondi, nous proposons une méthode utilisant une
addition exacte et un test sur 1’erreur. Nous émulons le FMA comme précédemment, mais
nous calculons aussi I'erreur diie a I'émulation et nous 'utilisons pour calculer le résultat
final. La sortie de cette implémentation est bit a bit égale a la spécification du FMA. L'algo-
rithme détaillé est présenté dans le tableau 4.1.

TABLE 4.1 — Algorithme de propagation d’erreur pour le calcul d'un FMA

a, b et ¢, des nombres fp32

Calcul de opy32(a x b+ c)

A = opgy(a), B = oy (b), C = opey (€)

M = ogpey (A % B)

S, T =2Sum(M, C)

7= opp32(S5)

Si test_arrondi(r, S), alors mise_a_jour(r,T')

G LN =

Comme les tailles des significandes et des exposants de fp64 sont plus grands que fp32,
les conversions dans (1) sont exactes, il n'y a pas d’erreur d’arrondi. Comme la taille du
significande de fp64 est plus de 2 fois celle du significande de fp32 et comme 1’exposant
de fp64 est suffisament grand pour contenir ’exposant des 2 produits, (2) est exact et M =
a x b. L'algorithme 2Sum [Knu69, KLLM12] fournit la somme exacte de 2 nombres FP, M
et C, sous la forme de 2 nombres FP, S et T', de méme précision et ne se superposant pas :
S+T =M+ CavecS =opg(M+C) =opg(axb+c).

Le reste de I'algorithme détermine si r a été arrondi de la bonne maniére, i.e. vérifier que :
r = o2 (ax b+c), et corriger r si cela est nécessaire : si = of,32(S) = opp92(0fpsy (@ x b+c))
est différent de op,30(a x b+ ¢). Le listing 4.4 illustre les explications des tests effectués sur
r. test_arrondi étudie £ = ||S — r|. Si E = 2%7P, ou p est la taille du significande final
(simple précision dans ce cas) et e, est I'exposant sans le biais de S, alors S est un point
intermédiaire : un nombre & mi-distance entre 2 nombres fp32 comme montré ci-dessous
(avec p=23).

significande
S= [ x [ ] x 1 [0]..][0]x2
bit 52 92—p+1=30 52—-p=29 0

Dans un tel cas, une erreur de double arrondi peut avoir lieu si 1’arrondi choisi est 1’ar-
rondi vers le nombre a virgule flottante le plus proche. Dans le cas ot ’arrondi est vers le
haut, vers le bas, ou vers 0, il n’y a pas d’erreur d’arrondi dans le calcul de r quelque soit la
valeur de S.
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bool test_arrondi(r, S) {
return ((E =S —r|)==2%"7);

}
void mise_a_jour(r, T) {
if (T==0) (
/* déja correctement arrondi =*/
return;
}

if (S et T ont le meme signe) {
mettre a jour r en s’éloignant de 0
} else {
mettre a jour r en se rapprochant de ©

Listing 4.4 — Si test_arrondi(r, S,T"), alors mise_a_jour(r,T’)

Dans le cas o1 'arrondi est au plus proche et S est un point intermédiaire, la valeur de T’
indique sil y a eu une erreur d’arrondi et la correction qu’il faut apporter a r. Si T' = 0, alors
r a déja été correctement arrondi. Si S et T" ont le méme signe, alors 7 = oy,32(S) doit étre
arrondi en s’éloignant de 0 (vers +oo si positif, vers —oo quand négatif), dans le cas inverse

N .

r doit étre arrondi vers 0. La fonction mise_a_jour fournit cet arrondi correct.

La solution que nous proposons ne peut pas éte utilisée pour émuler un FMA double pré-
cision. En effet la plupart des machines hotes n'implémentent pas un format avec 2 fois plus
de précision que binary64. Méme la précision étendue du x86_64 n’est pas suffisante (bi-
nary80). Or cela est nécessaire pour réaliser la multiplication sans perdre d’information.
Pour réaliser I’émulation du FMA dans la précision d’origine, une solution basée sur l'ar-
rondi au nombre impair existe [BM08]. Mais ce mode d’arrondi n’est pas inclu dans la norme
IEEE 754 et il n’est pas supporté en matériel. Nous devons alors utiliser une émulation logi-
cielle de I'arrondi au nombre impair ce qui ralentit significativement son exécution.

Preuve de 1’absence d’erreur de double arrondi dans la calcul de r pour I’arrondi vers le
haut, le bas et vers zéro

Nous allons montrer que r = op,32(a * b + ¢) avec I'arrondi vers le haut quelque soit les
valeurs de a, b et ¢ sans avoir besoin d'utiliser test_arrondi(r, S,T") et mise_a_jour(r,T).

Il suffit de montrer que r = op,32(S +T) car S +T = M + C, donc op,32(S +T) =
ofpg2(M + C) = opsge(a * b + c). Rappelons que par construction, S = op,e; (M + C) et
T =op32(5).

Soit H et L deux suites de bits (donc nombre toujours positifs) permettant la décompo-
sition du significante de S tel que :

S =(—1)% x (1.H x 2 4+ 0.L x 2¢s~t#)
avec ty = taille(H) = taille_signi ficande( fp32) = 23b.
Pour simplifier, on se place dans le cas S positif (s = 0).
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SIL#O, T:Ofpgg(S):l.HX26S+1 x 26s~tH

car I'arrondi est vers le haut.

Or S et T'ne se superposent pas, T' < 5,

et la précision de S est supérieure a la précision fp32.

Donc T n’influence pas I'arrondi de of,52(S + T').

Doncr = Ofp32 (S + T)
SILZO, ’I”:Ofpgg(S): 1.H x 2°s,

siT =0, Ofpgg(s +T)=1H x2° =r.

siT <0, Ofpgg(S—I—T) =1.H x2° =r

car S et T'ne se superposent pas et I’arrondi est vers le haut.

siT >0,

ofp52(S) = opsz(ofpes (M + C)) car S = oy (M + C)

ofps2(ofpey (S +T)) car S+ T = M+ C
032 (S + (1 % 265ftaille_significande(fp64))))
car T' > 0, I’arrondi est vers le haut
et S et T ne superposent pas.

= 1.H x 2° +1 x 2657t car arrondi vers le haut.

# 1.H x 2° donc erreur.
donc T ne peut pas étre positif si L = 0.

Un résultat équivalent peut étre montré avec s = 1 ainsi que pour les nombres sous-
normaux avec S = 0.H x 2% + 0.L x 2°5~tH_Par un raisonnement similaire, on en déduit
qu’iln’y a pas d’erreur de double arrondi si I’arrondi est vers le bas ou vers 0.

4.3.3 Association non-directe des instructions : les opérateurs exotiques

Les opérateurs exotiques sont des opérateurs qui ne sont pas définis dans la norme mais
qui sont implémentés dans des instructions du processeur cible. Ils sont utilisés pour sim-
plifier ou améliorer I'implémentation de certaines fonctions FP de base, ou optimiser le pro-
cesseur pour un algorithme précis ou une classe d’algorithmes.

Les instructions FP du K1 comprennent des instructions servant a générer des nombres
racines (seed) utilisés dans 3 primitives : la division, 'inverse, et I'inverse de la racine carrée
comme détaillé dans la thése de Brunie [Bru14]. Ces primitives logicielles sont implémentées
dans la libgcc et dans la libm en utilisant la méthode de Newton-Raphson. Cette méthode
nécessite une valeur initiale fournie par les instructions génératrices de nombres racines.
Nous proposons de remplacer les fonctions de base qui utilisent un opérateur exotique par
les fonctions hotes équivalentes.

Ces fonctions font partie de bibliothéques bien connues. Leurs caractéristiques sont spé-
cifiées soit par la norme IEEE 754 (e.g. la division), soit par la bibliotheque (e.g. I'inverse
de la racine carrée). Par conséquent les applications utilisant ces bibliotheques ne doivent
pas reposer sur une connaissance spécifique de l’architecture mais seulement sur les carac-
térisques spécifiées des bibliothéques et de la norme, qui sont les mémes pour la machine
cible et hote.

Pour la SBT et la simulation compilée, il est assez simple de réaliser ces substitutions si
les informations de débogage ont été inclues dans le binaire cible. Cela peut étre fait stati-
quement en parcourant la table des symboles pour récupérer 1’adresse des fonctions a rem-
placer dans le binaire cible et les remplacer lors de la phase de traduction par la fonction
hote associée. Pour la DBT, un test doit étre réalisé pour chaque nouvelle traduction d'un
bloc pour vérifier s’il correspond au début d’une des fonctions a remplacer. En simulation
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native, le binaire peut étre lié avec la libm hote ou une libm personnalisée spécialement
compilée pour la simulation (e.g. avec des annotations ajoutées a 'intérieur des fonctions).

4.4 Conclusion

La simulation native basée sur le HAV sépare nettement la simulation de la plateforme
et la simulation des cceurs. De plus la dépendance du comportement de la simulation par
rapport a la plateforme hote est accrue. Nous avons proposé de faciliter le partage d’infor-
mations entre la plateforme virtuelle cible (simulée dans 'espace utilisateur) et la simula-
tion des cceurs (espace guest) en ajoutant un espace mémoire d’échange en espace guest.
Cet espace va contenir les registres des coeurs et des informations sur des composants étroi-
tements couplés a un cceur tel un timer. Le but premier de cet espace est de minimiser le
nombre d’aller-retour entre I'espace utilisateur et I’espace guest qui consomme un nombre
de cycles non négligeable en utilisant le mécanisme de trappe_io. Cet espace mémoire faci-
lite aussi la simulation avec le HAV de certains mécanismes matériels tels les interruptions.
Comme une couche d’abstraction du matériel (HAL) est utilisée, cette extension mémoire
est invisible pour le développeur.

Le deuxiéme point que nous développons est la simulation fonctionnellement exacte
d'une FPU. La simulation native ne peut pas répondre a ce probleme car elle n'a pas la
notion des instructions FP cibles lors de la génération du code binaire hote. Nous utilisons
donc une technique de simulation compilée. Les instructions FP cibles sont regroupées en 3
domaines. Les instructions cibles qui correspondent a des opérations présentes sur le proces-
seur cible et hote, peuvent étre directement simulées par les instructions hotes équivalentes.
Des algorithmes accélérants la simulation des instructions cibles n’ayant pas d’équivalent
hote sont souhaitables pour continuer a garantir de bonnes performances de simulation.
Deux algorithmes pour I'instruction FMA simple précision sont proposés. Finalement nous
proposons de remplacer des fonctions mathématiques cibles par leur équivalent hote dans
le cas o1 I'implémentation cible utilise des instructions exotiques. La bibliothéque mathé-
matique garantit normalement le méme comportement sur le coeur cible et hote.
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Chapitre 5

Expériences pour la simulation
fonctionnelle

NOUS avons vu dans le chapitre précédent une méthode pour gérer efficacement les
caractéristiques architecturales particulieres des processeurs cibles en simulation na-
tive basée sur le HAV. Nous avons aussi présenté la simulation compilée et une simulation
optimisée de la FPU cible. Dans ce chapitre, différentes expériences sont réalisées pour voir
l'effet de nos propositions sur la simulation.

Tout d’abord, une évaluation de la simulation native proposée est effectuée. Elle com-
prend notamment les politiques de gestion des caractéristiques architecturales spécifiques.
L'impact de notre simulation de la FPU sur la simulation d"une application est ensuite pré-
senté accompagné de compléments d’explications sur notre implémentation de la simula-
tion compilée.

5.1 Plateforme cible et benchmarks

La plateforme cible modélisée pour les expériences est le MPPA®-256 de Kalray. Comme
vu précédemment, il est composé de 256 coeurs VLIW spécifiques dédiés aux traitements
des données (Processing Engine (PE)) et de 32 coeurs servant a la gestion de la plate-forme
(Ressource Manager (RM)). Les coeurs sont regroupés par grappe de calcul de 16 PE et de 1
Ressource Manager (RM). D’autres grappes gérant les entrées/sorties sont constituées de 4
RM. L’ensemble de ces grappes est interconnecté par 2 NoC. Le MPPA®-256 est composé de
16 grappes de calcul et de 4 grappes gérant les entrées/sorties.

Les grappes de calcul possédent 2 Mo de mémoire partagée, sans cohérence de cache.
Pour les expériences, la mémoire partagée est augmentée a 2 Go par grappe afin que les
benchmarks paralléles usuels puissent étre mis en ceuvre sans modification. Cette modifica-
tion n’a pas d’impact sur les comparaisons entre la simulation native et le simulateur de
référence (un ISS).

Les différents simulateurs utilisent les mémes modeles pour les composants de la plate-
forme, seul le composant modélisant les cceurs est différent. Il s’agit soit d’un ISS, soit d'un
wrapper de la simulation native, soit d"un wrapper de la simulation compilée.

Les applications utilisées proviennent de la suite de tests SPLASH-2, présentée par Woo
et al. [WOT"95]. Les applications ayant un temps de simulation beaucoup trop long en ISS
ne sont pas conservées. Le nombre de taches dans les applications simulées est identique au
nombre de PE instanciés dans une grappe.
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5.2 Evaluation de la simulation native basée sur le HAV dans le
cas d’un systéme many-cceurs

L'évaluation de notre technique de simulation native est faite dans 3 configurations dif-
térentes. Nous allons d’abord observer le comportement de la simulation native par rapport
a la politique de trappe vue dans le chapitre 4.1 uniquement au niveau d'une grappe de
calcul. Une comparaison avec I'exécution native est ensuite réalisée et finalement une simu-
lation sur tout le MPPA® est effectuée.

Comme vu dans la problématique, la simulation native basée sur le HAV pose des pro-
blemes de passage a ’échelle. Cela sera abordé théoriquement et expérimentalement dans
le chapitre 6.

Pour comparer uniquement les performances de simulation sans tenir compte du sur-
cotit dti a I'instanciation et a la destruction des composants, le temps d’exécution est mesuré
entre I'étape end_of _elaboration de la plateforme SystemC, qui indique le début de la simu-
lation, et la fin de sc_start, qui en indique l’achevement. Les simulations mono-grappes
sont réalisées sur un Intel® Core™ i7-3820 CPU a 3.60 GHz avec la version 3.3.4 de Linux.
Les simulations multi-grappes sont réalisées sur une machine ayant 24 cceurs, Intel® Xeon®
CPU a 2.67 GHz, avec la version 3.2.51 de Linux.

5.2.1 Politique de trappe

Cette expérience compare la simulation des mémes applications utilisant 2 approches
différentes pour la simulation native. Dans le premier cas, trappe toujours, des trappes sont
toujours générées pour simuler des caractéristiques présentes seulement sur le processeur
cible et donc simulées dans la plateforme en mode utilisateur. Dans le deuxieme cas, trappes
ameéliorées, des trappes sont générées uniquement si la caractéristique ne peut pas étre simu-
lée en mode guest comme expliqué dans la partie 4.1.3.

T

) 1.2 it — " ocean-=- ‘raytrace- -
2, lu water-nsquared A
3 radix--=-  water-spatiat--
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6 8 10
nombre de PE

FIGURE 5.1 — Accélération de la simulation avec la politique trappe toujours par rapport a la
politique trappes améliorées

Les caractéristiques pour lesquelles les trappes sont ou ne sont pas générées sont dans
notre cas utilisées par le code du systeme d’exploitation cible. Il s’agit principalement des

56



5.2. Evaluation de la simulation native basée sur le HAV dans le cas d’un systeme
many-coeurs

timers et de builtins comme count trailing zero ou get/set register. Les résultats sont montrés
dans la figure 5.1.

La diminution du nombre de trappes donne toujours de meilleurs résultats. De plus,
on peut constater que dans la plupart des cas, la politique trappe toujours passe moins bien
a 'échelle que les trappes améliorées. Dans I'ensemble des autres expériences en simulation
native, seule la politique trappes améliorées est utilisée.

5.2.2 Comparaison avec ’exécution native

Nous comparons maintenant la simulation native par rapport a I'exécution native pour
voir le ralentissement de l'application di a la simulation. L'exécution native correspond a
I'exécution de I’application au-dessus du systéeme d’exploitation hote, I’application ayant été
directement compilée pour la machine et le systeme d’exploitation hote. Cela nous renseigne
sur la vitesse maximale d’exécution des applications. En effet, il n"y a pas de simulation de la
plateforme et I’application dispose d"un vrai parallélisme pour les taches des applications.

La figure 5.2 montre "accélération de 1’exécution native par rapport a la simulation na-
tive. Nous observons sans surprise que 1’exécution native est plus rapide que la simulation
native. Dans le pire cas, il y a 2 ordres de grandeur entre I'exécution et la simulation native
(pire cas qui aurait tendance a augmenter si nous augmentions encore le nombre de PE si-
mulés). Un point positif est la limitation de l’accélération a environ 20 pour FFT, LU et ocean,
mais aussi pour les autres applications quand le nombre de PE reste faible. Quand le nombre
de PE (et donc de taches) augmente, une accélération presque linéaire est visible (particu-
lierement pour raytrace) car I’exécution native dispose d"un vrai parallélisme contrairement
a la simulation native. Cela montre que notre technique de simulation permet une bonne
vitesse de simulation tout en modélisant des caractéristiques architecturales spécifiques.

o 500 . . . . : : .
= fft — ocean-a raytrace-+- {
T 450 lu water-nsquared P
c radix =~  water-spatiat -

g 400

S350
(&)

6 10
nombre de PE

FIGURE 5.2 — Accélération de 1'éxécution native par rapport a la simulation native sur une

grappe

Il n’est pas possible de comparer notre technique a d’autres techniques de simulation
native car la quasi intégralité du code cible est simulée dans notre cas, y compris le systeme
d’exploitation au-dessus du HAL, or les autres travaux n’ont pas fonctionnellement cette
capacité. Puisque ce travail étend celui de Hamayun [SHP12] a des systémes many-cceurs
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ayant des caractéristiques architecturales spécifiques, il n’est pas non plus possible de s’y
comparer.

5.2.3 Tests multi-grappes

Pour les expériences multi-grappes, le MPPA®-256 est entierement simulé. La comparai-
son des différentes techniques de simulation (trappe toujours et trappes améliorées) n’est pas
présentée car la différence de temps de simulation est completement masquée par le temps
de transfert des binaires entre les grappes.

Une grappe d’entrées/sorties copie le binaire de I'application sur les 16 grappes de cal-
cul a travers le NoC. Chaque grappe de calcul va exécuter le méme code puis indiquer
I'achévement de sa tache a la grappe d’entrées/sorties. Le nombre de PE par grappe de
calcul varie de 1 a 16, le nombre total de PE va donc varier de 16 a 256. 1 RM est tou-
jours utilisé pour chaque grappe de calcul. Chaque grappe est simulée dans un processus
hote différent et instancie sa propre VMM. La communication entre les grappes est modéli-
sée grace a la méme technique dans les 2 plateformes (plateforme basée sur I'ISS ou basée
sur la simulation native). Nous nous reposons sur des travaux déja existants pour garan-
tir le passage a 1’échelle du nombre de grappes et le parallélisme de la simulation entre les
grappes [MMGP10, WSL*14]. Les grappes sont toutes simulées en parallele sur les 24 coeurs
de la machine hote. Les résultats de ces expériences sont montrés dans les figures 5.3 et 5.4.

raytrace n’est pas utilisé car un fichier d’entrée est nécessaire. Cela augmente grande-
ment les transferts de données a travers le NoC. Le temps de simulation est alors constitué
presque exclusivement de transferts NoC et I'impact de la simulation native ne serait plus
visible. Cela est déja presque le cas pour les autres applications.

o

=

© 100 T T T T

c FFT —— ocean-a-

S o5 LU ---water-nsquared

S radix —— water-spatiat -

>

e |V

‘» 85

©

— 80

° .

© ».‘ul‘;_, -

e :

570 : —

D 65 r/ \//*/

3

ﬁ 600 2 4 6 8 10 12 14 16
g— Nombre de processeurs par grappe de calcul
O (16 grappes de calcul sont utilisées)

FIGURE 5.3 — Temps d’exécution de la simulation native avec la plateforme MPPA®-256

Une grande quantité de temps est perdue lors du transfert des binaires de la grappe
d’entrées/sorties jusque dans chaque grappe de calcul ce qui ralentit beaucoup la simula-
tion native. Pour information, le temps de simulation en natif des applications dans une
grappe de calcul est d’environ 1 seconde sur la machine hote utilisée. Mais le processus de
copie du binaire utilise le composant Direct Memory Access (DMA) qui se charge d’envoyer
le binaire a travers le NoC. Le composant DMA est le méme pour les 2 plateformes et est

58



5.2. Evaluation de la simulation native basée sur le HAV dans le cas d’un systeme
many-coeurs

w
~ FFT —— ocean-=-
() 10000 LU --=-water-nsquared=-
EQ radix—— water—spatial -
c . —
S 1000}ty e S
=
5 .
8]
‘O
<
o ]
=] 100fm
w A g
o
S
(@)
|_
105 8 10 12 14 16

2 4 6
Nombre de processeurs par grappe de calcul
(16 grappes de calcul sont utilisées)

FIGURE 5.4 — Temps d’exécution de la simulation par ISS avec la plateforme MPPA®-256

simulé trés précisément, c.-a-d. au cycle prét quand des échanges de données doivent étre
simulés. De plus la taille des binaires natifs est supérieure a celle du binaire cible comme
montré dans le tableau 5.1. Le temps de transfert est donc plus grand en natif.

FFT LU ocean | radix | water-nsquared | water-spatial
taille des
binaires cibles | 4,0 Mo | 4,0 Mo | 4,2 Mo | 4,3 Mo 4,2 Mo 4,2 Mo
taille des
binaires natifs | 53 Mo | 53Mo | 5,4 Mo | 5,6 Mo 5,4 Mo 5,4 Mo

TABLE 5.1 — Comparaison de la taille des binaires (applications compilées pour 16 PE)

Ainsi quand on regarde 1’accélération de la simulation montrée par la figure 5.5, on
constate que radix est 1égerement plus lent en simulation native qu’en ISS (accélération d’en-
viron 0,75) et ocean a une accélération tres faible (environ 1,4). Le temps de simulation du
binaire en ISS n’est pas assez grand pour compenser le temps supplémentaire nécessaire en
natif pour transférer le binaire.

Le temps d’exécution des applications sur une grappe est négligeable par rapport au
temps de transfert du binaire. De plus la variation du temps de simulation native des appli-
cations (FFT, LU, water-nsquared et water-spatial) n’est pas tres élevée par rapport au temps
global de la simulation native (environ 5 secondes de variation). Finalement la variation du
temps de simulation native des applications est tres faible par rapport aux variations de
la simulation ISS (environ 5 secondes contre quelques centaines a quelques milliers de se-
condes). Ainsi I'amélioration de I'accélération quand le nombre de PE augmente ne dépend
presque que de I'augmentation du temps de simulation ISS des applications. La simulation
native est ainsi plus performante quand le nombre de PE augmente a 1’échelle du MPPA®-
256.

Cela montre qu'une technique de simulation rapide n’a d’intérét que lorsque tous les
composants sont au méme niveau de vitesse de simulation. Les gains obtenus deviennent
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FIGURE 5.5 — Accélération de la simulation native par rapport a I'ISS pour I'ensemble du
MPPA®-256

négligeables a partir du moment o1 un composant (ici le DMA) est simulé précisément a
vitesse plus lente que le reste de la simulation.

5.3 Expériences liées a la simulation des calculs a virgule flottante
en simulation compilée

La simulation compilée nous sert de support pour notre proposition concernant la simu-
lation fonctionnellement précise d’une FPU cible. Tout d’abord quelques détails d’implé-
mentation vont étre donnés pour pouvoir mieux comprendre les expériences réalisées. Les
expériences seront ensuite présentées.

5.3.1 Détails d'implémentation de la simulation compilée

La figure 5.6 rappelle le fonctionnement de la simulation compilée. Les propositions
faites dans la section 4.3 se traduisent par des modifications de la simulation compilée mises
en gras et rouge sur le schéma. Nous allons tout d’abord voir les modifications de la bi-
bliotheque de gestion des calculs flottants. Le remplacement des fonctions cibles par leurs
fonctions équivalentes hotes est détaillé ensuite.

Association direct des instructions FP hotes et cibles

Pour appliquer une projection directe des instructions cibles sur des instructions hotes, la
génération de code C n’a pas été modifiée. Les modifications ont eu lieu dans la bibliotheque
1ibFP permettant de gérer les calculs a virgule flottante. Pour illustrer nos propos, nous uti-
lisons I’exemple d'une addition double précision comme présenté dans le listing 5.1 ligne 1.
Le code généré pour simuler son comportement est représenté a la suite de 1'instruction. La
partie qui nous intéresse pour la simulation des calculs a virgule flottante correspond a la
fonction se trouvant ligne 8. Il s’agit de la fonction reproduisant I'étage execute du pipeline.
La figure 5.7 illustre la suite des appels nécessaires pour reproduire le comportement de
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) Description
Extrait les comportementale N
paquets ¥ Simule_Fetch();
d'instruction Decode [Fetch Generateur Simule_Exec();  ——>[simu_bin.so]
[pinaire cible} e s 11" code C avec des appels fp|Compilation]

d'instructions Commit] cote Simule Commitl): Compilation
|
d'instructions

: J | .C
Extrait les
informations des symboles [libFP.so

> Simulateur[<

FIGURE 5.6 — Schéma de la simulation compilée avec gestion des calculs flottants

cet étage execute. Nous allons parcourir I'ensemble de ces appels jusqu’a I'implémentation
finale pour montrer la différence de gestion des calculs flottants.

En fonction de la technique utilisée (ISS ou simulation compilée), certaines fonctions sont
expansées en place (inlining) pour des raisons de performance ou de génie logiciel. Cela a
un impact sur notre capacité a mesurer le temps passé dans certains groupes de fonctions
comme expliqué dans le protocole de mesure section 5.3.2.

faddd $ror1 = $r2r3, $roril;;

InstrOperand_ operands13[Operands__MAXOPERANDS];
const OperandDecoded opDecoded13[Operands__MAXOPERANDS] =

{172,173,172,0,0,0,0,0,};
fetch_k1dp_FDMA_registerW_registerQ_registerP

(core, operands13, opDecodedl13, 1);
execute_k1dp_FADDD_registerM_registerQ_registerP

(core, operands13, opDecodedl13, 1);
commit_k1dp_FDMAWD_registerM_registerQ_registerP

(core, operands13, opDecodedl13, 1);

Listing 5.1 — Instruction K1 et code C généré pour simuler cette instruction en simulation
compilée

execute_kldp_FADDD registerM_registerQ_registerP
(expansé en place pour simulation compilée)

HELPER(fadd_64_64)
(expansé en place)

T :

flip_set_ rnd_mode flip_reset_exceptions Flip64_add Implémenté dans libFP
(expansé en place) (expansé en place)

Implémentation générée automatiquement

Implémentation manuelle mais non dépendante
de la gestion des calculs flottants choisis

FIGURE 5.7 — Arbre d’appels pour émuler I'étage execute d’'une addition double précision
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static inline void execute_kl1dp_FADDD_registerM_registerQ_registerP
(core_t =xcore, InstrOperand_ *this,
const OperandDecoded *decoded, Processor processor)

LECTURE DES ENTREES STOCKEES DANS: argumentl, argument2, RM

resultl = HELPER(fadd_64_64)(RM,argumentl, argument2);

LECTURE/ECRITURE DES EXCEPTIONS inexact,invalid,overflow DANS CS

HELPER(writeOperand)(core, this, 0,
Int128_toUInt64(Int128_zx(resultl, 64))

);

Listing 5.2 — Comportement de 1'étage execute pour une addition double précision

La premieére fonction (fonction execute) est générée automatiquement a partir d’une des-
cription comportementale des instructions. Une version simplifiée de cette fonction est pré-
sentée dans le listing 5.2. Les éléments importants sont les fonctions de conversion d'une
représentation a une autre (en grande partie cachées dans le pseudo-code) et 'appel a un
helper pour faire la "vraie" addition (ici fadd_64_64 ligne 6). Un helper est une fonction qui
n’est pas générée automatiquement a partir d'une description architecturale et qui est donc
définie manuellement. La gestion du mode d’arrondi et des exceptions est controlée par
des variables globales dans la bibliotheque spécialisée dans la gestion des calculs a virgule
flottante. Cet helper se contente principalement de mettre a la bonne valeur ces variables
globales et a rediriger I’appel vers la fonction faisant réellement le calcul.

Finalement le listing 5.3 présente I'implémentation dans la bibliotheque de gestion des
calculs flottants de la fonction de calcul utilisée par I'exemple. Il s’agit ici de I’émulation
logicielle basée sur les entiers. La gestion des exceptions devant étre faite manuellement,
plusieurs tests sont effectués pour gérer ces cas. Des sous-fonctions sont ensuite appelées
pour effectuer le cceur des calculs. Cela reflete la grande quantité d’instructions hotes a
exécuter pour effectuer une instruction de calcul FP cible.

D’un autre coté, le listing 5.4 présente la méme fonction mais avec I’association de 'ins-
truction cible sur la FPU hote. On remarque la simplicité de la fonction F1ip64_add consti-
tuée d'une simple addition, le matériel se charge d’effectuer tout ce qui était précédemment
implémenté en logiciel. Les parameétres de la fonction sont stockés dans les registres des
cceurs simulés et sont donc récupérés en tant qu’entiers méme si, sémantiquement, ils re-
présentent un nombre FP. Pour permettre au compilateur de générer la bonne instruction
assembleur, une conversion directe de la représentation entiére a la représentation flottante
est réalisée grace a I'utilisation d"une union.

Nous venons de voir que nos modifications ne changent pas le flux de gestion de la simu-
lation compilée mais restent locales a la bibliotheque d’émulation des calculs. Les avantages
de l'association direct par rapport a la gestion logicielle par émulation du calcul a virgule
flottante repose en grande partie sur la simplification de la fonction effectuant le calcul mais
aussi sur la possibilité de ne plus devoir récupérer les flags grace a la politique de mise a jour
paresseuse.
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/*

* emulation & partir d'entier

*/

typedef uint64_t flip64;

flip64 Flip64_add(flip64 a, flip64 b) {
flag aSign, bSign;
aSign = Flip64_sign( a );
bSign = Flip64_sign( b );

if (Flip64_isInf(a) && Flip64_isInf(b) &&
(Flip64_sign(a) * Flip64_sign(b))) {

Flip_raise(FLIP_INVALID);

}

if (Flip64_issNaN(a) || Flip64_issNaN(b))
Flip_raise(FLIP_INVALID);

if (Flip64_isNaN(a)) return Flip64_quiet_from_sNaN(a);

if (Flip64_isNaN(b)) return Flip64_quiet_from_sNaN(b);

if ( aSign == bSign ) {

return Flip64_addFloatSigs( a, b, aSign );
} else {

return Flip64_subFloatSigs(a, b, aSign);
3

b

Listing 5.3 — Implémentation de 1’addition en double précision a 1'aide d’une émulation
logicielle

/*

* Calcul & 1'aide d'une instruction

* de calcul flottant hote assembleur.

*/

flip64 Flip64_add(flip64 a, flip64 b) {
union {double f; flip64 u;} fa, fb, res;
fa.u = a; fb.u = b;
res.f = fa.f + fb.f;
return res.u;

Listing 5.4 — Implémentation de 1’addition en double précision en utilisant la FPU hote
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Remplacement des fonctions FP cibles

Le remplacement des fonctions FP cibles par leurs équivalents hotes se fait lors de la gé-
nération du code haut-niveau. Une fonction est générée pour simuler le BB cible contenant
le point d’entrée de la fonction a remplacer. Elle contient normalement un ensemble de fonc-
tions fetch, execute et commit simulant les instructions contenues dans ce BB. Au lieu de cela,
nous générons a l'intérieur de cette fonction un appel a la fonction hote équivalente. Il faut
néanmoins garantir le respect de I’API du cceur simulé. Ainsi la fonction hote équivalente
est entourée de code garantissant la récupération des arguments, la gestion du code de re-
tour et la gestion du pointeur d’instruction comme illustré par le listing 5.5 pour la fonction
sqgrt. La simulation compilée peut ainsi continuer a s’exécuter correctement.

int bb_fct_sqrtf(core_t *core)
{
/* get args x/
union { float f; uint32_t u;} ro;
ro.u = K1_GRF_R9;
/* execute function =*/
union { float f; uint32_t u;} res;
res.f = sqrtf(ro.f);
/* set result in RO */
K1_GRF_RQ@ = res.u;
/* set PC and NEXT_PC =/
K1_SRF_PC = K1_NPC;
K1_NPC = K1_SRF_RA;
return 1;

Listing 5.5 — Fonction encapsulant I'appel a la fonction hote sqrt

5.3.2 Résultats expérimentaux

Comme vu précédemment, la simulation des instructions est décomposée en 3 parties :
fetch, execute et commit. Pour les instructions FP, I'exécution de 1'étage execute est découpée
en 2 parties comme vu dans le listing 5.2 : d"une part les appels aux fonctions de calcul pré-
sentes dans la bibliothéque libFP a partir d"un helper et d’autre part les différentes lectures,
écritures et tests pour obtenir les arguments, le mode d’arrondi et les exceptions a partir du
registre CS. Les résultats sont présentés dans le tableau 5.2 pour la simulation utilisant I'ISS
fourni par Kalray.

Concernant la méthode de mesure, Valgrind [NS07] fournit pour une application hote
une estimation du nombre de cycles hotes passés a exécuter chacune de ses fonctions ainsi
que le nombre total de cycles pour exécuter 1’application. L'application hote dans notre cas
est le simulateur et nous pouvons déduire de ces mesures le pourcentage de temps passé
dans les différentes fonctions exécutées par ’application de simulation.

Pour I'ISS, les fonctions ne sont pas expansées en place sauf les fonctions permettant de
gérer les variables globales contrdlant 1'émulation FP (e.g flip_set_rnd_mode). On obtient
donc le temps passé dans les fonctions de calcul de libFP, Trp, et le temps passé dans les
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fonctions execute des instructions de calcul flottant, T¢yec. Or Trp C Tegec. Le reste du temps
passé dans les fonctions execute correspond a la lecture des arguments, la lecture et les tests
sur les exceptions et le mode d’arrondi. La ligne différents tests FP du tableau correspond a
ce temps, i.e. : Topee — Trp. Les éléments mesurés sont en gras dans le tableau, les autres
résultats en sont déduits. Nous utilisons un tableau pour représenter les résultats car les
valeurs mesurées sont trop petites pour étre représentables correctement sur un diagramme
contrairement aux résultats avec la simulation compilée.

optimisation FP avec | bench-
émulation FP mise & jour de MXCSR | mark

pour chaque instr. FP
temps de simulation FP (libFP) 33s 1.8% 02s 0.09%
différents tests pour le FP 135 0.7% 2.3s 1.2% } LU
reste du temps de simulation 179.1s | 97.5% || 186.6 s 98.71%
total du temps de simulation 183.7s | 100% || 189.0s 100%
temps de simulation FP (libFP) 70s 1.1% 04s 0.07%
différents tests pour le FP 19s 0.3% 44s 0.7% } FFT
reste du temps de simulation 632.7s | 98.6% || 630.3s 99.23%
total du temps de simulation 632.6s | 100% || 635.2s 100%
temps de simulation FP (libFP) 09s 5.5% 0.1s 0.5%
différents tests pour le FP 04s 2.4% 0.7s 4.2% .
reste du temps de simulation 1565 | 92.1% || 16.3s 95.3% } radix
total du temps de simulation 16.9s | 100% 17.1s 100%
temps de simulation FP (libFP) 14s 3.8% 0.1s 0.28%
différents tests pour le FP 0.6s 1.6% 1.0s 2.7%
reste du temps de simulation 359s | 94.6% || 3755 97.02% } ocean
total du temps de simulation 37.9s | 100% 38.7 s 100%
temps de simulation FP (IibFP) | 225 0.8% 03s 0.1%
différents tests pour le FP 0.8s 0.3% 17s 0.6% water-
reste du temps de simulation 272.8s | 98.9% || 282.1s 99.3% nsquared
total du temps de simulation 275.8s | 100% || 284.1s 100%

TABLE 5.2 — Découpage du temps de simulation pour I'ISS (FP = floating point)

Les résultats en simulation compilée sont présentés dans la figure 5.8. Pour la simula-
tion compilée, les fonctions fetch, execute et commit sont expansées en place. Par conséquent
Valgrind ne peut plus mesurer le nombre de cycles nécessaires pour exécuter ces fonctions.
Cependant les appels aux fonctions de calcul de libFP ne sont pas expansés en place, ce qui
permet d’avoir encore cette mesure. Une autre mesure concerne le temps passé a simuler
les fonctions cibles candidates a un remplacement : sqrt, _ _divdf3 et __divsf3. Ces fonc-
tions utilisent trés peu d’instructions flottantes, donc leur temps passé dans libFP n’est pas
visible, par contre les quelques instructions FP qu’elles utilisent sont principalement des
instructions exotiques, d’ot1 leur remplacement.

Analyse des résultats

Pour I’ensemble des applications déterministes, les résultats des calculs produits par la
simulation utilisant ’approche proposée sont comparés a ceux de I’émulation logicielle et
ils sont identiques. De plus, une suite de tests vérifiant la conformité de la /ibFP a la norme
IEEE 754 est utilisée pour vérifier que notre approche donne des résultats exacts.

Le tableau 5.2 confirme que, pour I'ISS, le temps passé a effectuer de 1'émulation logi-
cielle des calculs flottants n’est pas significatif. Ce chiffre s’éleve a environ 1% du temps
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FIGURE 5.8 — Découpage du temps de simulation pour la simulation compilée (1 :
émulation FP- 2 : FP hote avec mise a jour de MXCSR pour chaque instruction FP - 3 : FP
hote avec mise a jour paresseuse - 4 : FP hote avec mise a jour paresseuse + remplacement
des fonctions)

total de simulation pour les applications sauf radix et ocean pour lesquelles il monte a 5,6%
et 3,8%. La colonne 1 montre les résultats quand 1’émulation logicielle a I'aide d’entiers est
utilisée et la colonne 2 quand on utilise la solution avec la mise a jour des registres d’état/-
contrdle seulement pour les instructions FP. L'exemple de mise a jour du mode d’arrondi
du coeur hote a partir du mode d’arrondi cible est donné dans le listing 5.6.

/* variable globale controlant 1'arrondi courant =/
int Flip_rnd_mode = DEFAULT_RND_MODE;

static inline void flip_set_rnd_mode(Flip_rnd_mode_t rnd) {
if (Flip_rnd_mode != rnd) {
Flip_rnd_mode = rnd;

uint32_t mxcsr = 0;

__asm__ volatile ("stmxcsr_%0;\n" : "=m" (mxcsr));
mxcsr &= ~(@0x3 << 13);

mxcsr |= (switch_field_k1_to_x86(rnd) & 0x3) << 13;
__asm__ volatile ("ldmxcsr_%0;\n"” : : "m"” (mxcsr));

Listing 5.6 — Mise a jour du mode d’arrondi sur le cceur hote

La séparation des 2 mesures : temps passé dans la bibliothéque libFP et temps passé dans
les différents tests sur les registres d’états de la FPU, nous permet de voir I'impact de notre
gestion des calculs flottants sur ces 2 aspects. Méme si le pourcentage de temps passé dans
libFP est réduit d"un facteur 8 a 20, le temps global de simulation n’est pas réduit. En effet
la mise a jour des registres d’état/controle en utilisant les instructions X86_64 Idmxcsr et
stmxcsr fait augmenter le temps passé dans les fonctions execute. Ces instructions nécessitent
beaucoup de temps car les opérandes sont chargés depuis la mémoire ou en mémoire, alors
qu’en méme temps les optimisations du compilateur sont réduites a cause de 'usage permis
par gcc d’assembleur intégré dans du code C comme illustré par le listing 5.6. Ainsi notre
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proposition est moins performante que I’émulation logicielle des calculs flottants a cause de
la mise a jour des registres d’état/controle. De plus la politique mise a jour paresseuse, qui
dans le cas de I'ISS génere plus de mises a jour, est encore moins compétitive.

On observe que le temps restant (non passé dans 1'exécution des fonctions execute des
instructions FP - troisieme ligne du tableau pour chaque application) augmente dans le cas
de notre proposition. Valgrind simule chaque instruction de I'application sur un CPU syn-
thétique. Cachegrind (outil utilisé avec Valgrind) simule les interactions du programme avec
la hiérarchie mémoire de la machine. Nous supposons que les instructions Idmxcsr et stmxcsr
ne sont pas simulées avec assez de précision par le couple Valgrind/Cachegrind et le nombre
de cycles nécessaires a leur exécution est sous-évalué. En effet, MXCSR est un registre d’état
et un acces a un tel registre génere des comportements particuliers. Des cycles de gel ar-
rivent si le renommage d’un registre MXCSR se produit trop proche d"un précédent. Or cela
arrive fréquemment dans les fonctions execute pour les calculs flottants.

Concernant la simulation compilée, on constate que pour les applications utilisées, le
temps passé dans libFP se trouve entre 16% (pour FFT) et 50% (pour radix) du temps total
de simulation quand 1’émulation logicielle a base d’entiers des instructions FP est utilisée.
L’optimisation des calculs FP permet de réduire significativement le temps passé dans cette
bibliotheque. Mais les mises a jour fréquentes de CS/MXCSR réduisent le gain global en
augmentant la section "reste du temps de simulation". Avec les optimisations des calculs FP,
plus la politique mise a jour paresseuse, le temps passé dans la bibliotheque libFP chiite a 9%
pour radix et entre 2% et 4% pour les autres applications. De plus la section "reste du temps
simulé" est réduite par rapport a I’absence de la politique mise a jour paresseuse. Le temps to-
tal nécessaire pour simuler les fonctions candidates au remplacement atteint plus d"un tiers
du temps total de simulation pour water-nsquared. Apres le remplacement par des fonctions
hotes, le ratio descend a moins de 1%.

Les optimisations FP et le remplacement des fonctions permettent une accélération de
1,4 a 2,4 pour I'ensemble des applications simulées a 1’aide de la simulation compilée. Cela
montre 1'intérét de 1’approche.

5.4 Conclusion

Notre proposition pour simuler des caractéristiques architecturales spécifiques a 1'aide
de la technique de simulation native basée sur le HAV a été implémentée et testée dans
le cadre du MPPA®-256 de Kalray comme plateforme cible. Nos expériences montrent que
la simulation native se comporte mieux avec notre proposition pour réduire le nombre de
trappes que la méthode basique quand le nombre de coeurs simulés augmente. En 1’absence
de composants ralentissant I'ensemble de la simulation et en mettant de c6té I’absence de
parallélisation de la simulation au niveau d'une grappe de calcul, la vitesse de notre mé-
thode de simulation se trouve seulement a un ordre de grandeur de la vitesse de I'exécution
native de la méme application.

Nous avons implémenté une méthode de simulation compilée pour laquelle il est facile
de changer la gestion des instructions de calcul a virgule flottante. Nous y avons inséré
notre proposition de gestion des calculs flottants cibles a 1’aide des instructions FP hotes
ou des fonctions mathématiques hotes. Les résultats montrent que notre méthode donne
des résultats numériquement équivalents et permet une accélération de la simulation par
rapport a une émulation logicielle basée sur les entiers de 1.4 a 2.4 pour les applications
simulées.
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Chapitre 6

Passage a I’échelle de la simulation
native

I E passage a l’échelle est un des points critiques de la simulation native car le nombre de

cceurs ne va cesser d’augmenter, en particulier dans le cas des systemes many-coeurs.
Or nous avons vu dans le chapitre 2 que la simulation native pose des problemes de passage
a l’échelle.

Nous rappelons l'architecture du processeur Kalray (déja présentée dans le chapitre 5)
car les expériences vont étre intégrées au fur-et-a-mesure pour illustrer nos propos. La pla-
teforme cible utilisée pour les expériences est le MPPA®-256 (Multi Purpose Processor Ar-
ray) [DdDAB"13] de Kalray. Il est composé de 256 coeurs VLIW spécifiques dédiés aux cal-
culs (PE) et 32 cceurs de management (RM). Les cceurs sont groupés en 16 grappes de calcul
contenant chacun 16 PE et 1 RM, I'ensemble étant interconnecté par 2 NoC. Chaque grappe
de calcul contient 2 MB de mémoire partagée, et il n'y a pas de support matériel pour la
cohérence des caches.

La plateforme de simulation représente une grappe de calcul du MPPA®-256 avec une
extension a 2 GB de la mémoire partagée pour pouvoir exécuter des applications de réfé-
rence sans modifier leur code. Les applications retenues correspondent a un sous-ensemble
des applications proposées dans SPLASH-2 [WOT"95]. Pour ces tests, les applications uti-
lisent autant de threads qu’il y a de PE instanciés dans une grappe. Notre critere de sélection
des applications/kernels est que le temps de simulation reste raisonnable pour une simu-
lation avec 1'ISS de Kalray. Cet ISS est utilisé comme point de référence. Nous avons aussi
retiré radix car il contient des appels a pthread_cond_wait alors que l'implémentation de
notre solution, décrite dans la section 6.2 ne supporte pas pour l'instant les conditions (au
sens pthread du terme). Concernant les performances, nous mesurons uniquement le temps
de la simulation sans comptabiliser le temps d’instanciation et de destruction de la plate-
forme. La simulation tourne sur une machine hote ayant 8 cceurs, Intel® Xeon® CPU W3550
tournant a 3.07 GHz et avec Linux 3.10.0.

Nous verrons différentes stratégies de simulation appuyées par leurs résultats expéri-
mentaux. Une premiére approche utilise une simulation séquentielle (utilisant donc un seul
cceur hote) a l'intérieur dune plateforme TLM comme habituellement avec SystemC. Une
deuxieme approche parallélisera cette simulation méme si de possibles problémes de satu-
ration de KVM peuvent avoir lieu si un processeur many-coeurs entier est simulé. Mais tout
d’abord nous rappellons le probleme de passage a I'échelle di au découplage temporel.
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6.1 Rappel du probléme dii au découplage temporel

Deux niveaux de simulation peuvent étre envisagés : la simulation au niveau d’une
grappe de calcul et la simulation de 'ensemble des grappes. Pour la simulation de 1’en-
semble des grappes, nous nous reposons sur des travaux déja existants [MMGP10, WSL* 14]
qui permettent de garantir le passage a l’échelle de la simulation quand le nombre de
grappes croit. Dans ces travaux, chaque grappe est simulée par un simulateur autonome. La
communication entre les grappes est faite grace a une abstraction du composant NoC. C’est
cette abstraction qui permet la parallélisation de la simulation et de maintenir un certain ni-
veau de synchronisation entre les grappes simulées : i.e. il existe une fenétre temporelle dans
laquelle les grappes peuvent étre simulées sans risque d’erreurs de causalité, cette fenétre
de simulation dépend de la latence du NoC et du temps simulé des différentes grappes.

Les machines hotes modernes sont maintenant multi-processeurs. Si elles contiennent
n processors et en tenant compte que la limite recommandée par KVM est de 10 VM par
processeur physique hote, alors jusqu’a 10 x n VM peuvent étre exécutées en paralléle. Si la
simulation d"une grappe est séquentielle alors jusqu’a 10 x n grappes peuvent étre simulées
en méme temps. Comme la performance globale est imposée par la grappe se simulant le
plus lentement, notre objectif est d’éviter qu’une grappe ayant un grand nombre de cceurs a
simuler ralentisse significativement 1’ensemble de la simulation. Par conséquent nous allons
nous concentrer sur le passage a 1’échelle de la simulation a I'intérieur d"une grappe.

Comme les cceurs simulés s’exécutent par plage de temps ayant une granularité non né-
gligeable, un découplage temporel des différents composants a lieu. Cela peut conduire
a des erreurs de simulation. Et plus le nombre de cceurs augmente, plus la probabilité
que ces problemes arrivent, augmente. Une description de ces erreurs peut étre trouvée
dans [WFWT13].

La figure 6.1 illustre un autre probléme lié au découplage temporel : la simulation peut
étre fonctionnellement correcte mais étre ralentie par des interactions entre 2 cceurs simulés.
Ce probléme a été identifié dans la communauté de la virtualisation [SSCZ13]. L'application
cible simulée dans cet exemple est composée de 2 threads s’exécutant sur 2 cceurs différents.
Tous les deux se synchronisent sur une barriére. Le ceeur] atteint le premier la barriére mais
son quantum de temps n’est pas entierement consommé (Figure 6.1a). Il finit donc de le
consommer avant de rendre la main a la plateforme de simulation (Figure 6.1b). Le cceur0
est alors simulé. Il atteint la barriere permettant de libérer le cceur1 (Figure 6.1c). Mais cela a
lieu & un temps simulé inférieur au temps simulé actuel du ceeurl. A cause du découplage
temporel, le temps entre la libération de la barriére par le ceeur0 et la synchronisation du
ceeurl est perdu, que ce soit le temps simulé ou le temps de simulation, puisque le ceeurl a
simulé trop en avance durant sa période d’exécution. De maniere identique, un accés a une
variable partagée ou a un verrou peut générer ce type d’inconsistance mémoire et de perte
de temps de simulation.

Résultats expérimentaux La premiere expérience compare la simulation séquentielle na-
tive (appelée basic_seq_sim présentée dans le chapitre 4) avec le simulateur ISS fourni par
Kalray. Le tableau 6.1 présente les temps de simulation ISS pour les benchmarks comme
point de référence pour toutes les autres expériences. La figure 6.2 présente 1'accélération
de basic_seq_sim comparée a I'ISS pour une simulation d’une seule grappe (I’échelle de I’axe
des ordonnées est logarithmique).

Dans le pire cas, notre approche fournit une accélération de 194 (ocean, 16 PE) et dans
le meilleur cas une accélération de 9723 (water-spatial, 8 PE) par rapport a 1'ISS. Mais en
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FIGURE 6.1 — Erreur temporelle générée par du découplage temporel lors d"une synchroni-
sation sur une barriere dans une plateforme multi-processeur

TABLE 6.1 — Temps de simulation de référence pour une simulation ISS mono-grappe

1PE | 2PE | 4PE | 8PE | 16 PE
FFT | 653s | 654s | 66ls | 703s | 743s

LU | 3102s | 3017s | 3133 s | 3283 s | 3683 s

ocean | 101s | 103s | 100s | 116s | 138s

raytrace | 7111s | 6718 s | 6720s | 7242s | 8165 s
water-nsquared | 680s | 685s | 716s | 814s | 91ls
water-spatial | 1529s | 1968 s | 2616s | 3756 s | 4441 s

fonction de I’application a simuler, notre simulation ne passe pas a I’échelle de la méme ma-
niére. Il y a globalement 2 catégories : les applications avec une accélération plutdt constante
et celles avec une accélération décroissante en fonction du nombre de PE. Pour rappel, le
nombre de threads instanciés correspond au nombre de PE disponibles. Dans la premiere
catégorie il y a FFT, LU et water-spatial. Il y a en effet peu d’interactions entre les threads de
l'application cible : seulement quelques barriéres et verrous comme décrit dans [WOT95].

Dans l'autre catégorie, ocean, water-nsquared et raytrace, la vitesse de simulation est tou-
jours meilleure pour la simulation native mais 1’accélération décroit quand le nombre de
cceurs augmente. Il y a beaucoup plus d’interactions entre les threads des applications cibles.
Par exemple, il y a des milliers de prises de verrous dans ocean, water-spatial et raytrace, et
quelques centaines de barriéres dans ocean.

6.2 Simulation séquentielle avec gestion des synchronisations

Wu et al. [IWFWT13] proposent de synchroniser la simulation lors de chaque acceés a des
variables partagées. Cela a été testé dans le cadre de la simulation compilée, cependant il
est beaucoup plus difficile de trouver les accés aux variables partagées en simulation na-
tive et de forcer une synchronisation au moment de ces acces. Dans le contexte de la norme
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FIGURE 6.2 — Accélération de basic_seq_sim par rapport a une simulation ISS au niveau d'une
grappe de calcul

POSIX, les acces a la mémoire partagée doivent étre protégés par des sémaphores, des mu-
tex ou un protocole particulier basé sur des barrieres ou des conditions pour garantir le bon
fonctionnement de I'application.

Dans le but d’éviter les pertes de temps de simulation diies au découplage temporel,
nous proposons de se synchroniser sur des primitives bas niveau telles que lock, unlock,
barrier_wait, etc. ce qui permettra d’assurer la cohérence temporelle (du point de vue
temps simulé) des acces a la mémoire partagée. L'idée est d’ajouter du code de controle
spécifique dans les fonctions du HAL (typiquement une macro pour avoir le minimum
d’impact sur le code cible) pour forcer la synchronisation lorsque cela est nécessaire. La
liste 6.1 illustre les modifications a effectuer sur une version simplifiée de lock, unlock
et barrier_wait avec l'insertion des macros SYNC_LOCK, SYNC_UNLOCK, SYNC_BARRIER_SYNC,
SYNC_BARRIER_RELEASE et SYNC_BARRIER_WAIT. Pour gérer correctement les synchronisations
entre les threads, I’environnement de simulation a besoin d’un ensemble d’informations sur
I'avancement des synchronisations. Ces macros nous permettent d’obtenir ces renseigne-
ments.

Notre solution fait ’hypothese qu'un thread est assigné a un cceur et qu’il y a seulement
un thread par coeur, ce qui est généralement le cas avec les many-cceurs. Donc un thread et
un cceur peuvent étre associés. Nous détaillons notre politique de gestion seulement pour
les verrous et les barrieres, mais cela peut facilement étre étendu aux conditions.

void __lock(__lock_t =*lock) {
int get_lock = 0;
while (!get_lock) {
SYNC_LOCK (lock);
uint32t old = __builtin_cws (&(lock->1lock), _LOCKED, _UNLOCKED);
if(old == _UNLOCKED){
get_lock = 1;
}
}
}
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void __un_lock(__lock_t =*lock) {
SYNC_UNLOCK (lock);
lock->1lock = _UNLOCKED;

void __barrier_wait(__barrier_t =*xbarrier) {
__lock (&barrier->guard);
SYNC_BARRIER_SYNC (barrier);

if(dernier_thread_a_atteindre_la_barriere(barrier)) {
SYNC_BARRIER_RELEASE (barrier);
remet_a_0_la_barriere(barrier);
__unlock (&barrier->guard);

} else {
enregistre_le_thread_dans_la_barriere(barrier);

__unlock (&barrier->guard);
SYNC_BARRIER_WAIT (barrier);

while(barriere_non_remise_a_0(barrier))
SYNC_BARRIER_WAIT (barrier);

b

Listing 6.1 — Exemple d’insertion de macro nécessaire a notre politique de synchronisation
dans du code bas niveau

Gestion des barriéres La gestion d'une barriére peut étre divisée en deux machines a états
- Finite State Machine (FSM), une pour les threads qui sont en attente et une pour le dernier
thread atteignant la barriere. Ce dernier thread signale a I’ensemble des threads attendant
sur la barriere qu’ils peuvent la quitter. Ces FSM sont décrites dans la figure 6.3.

point d'entrée point d'entrée point d'entrée
SYNC_BARRIER WAIT SYNC_BARRIER SYNC oy\c BARRIER RELEASE

(Sélection de I'état d'entrée)
-.('Synchronisation

en fonction du dernier état,

THREAD

Resélectionner les
VM désélectionnées

Désélectionner
complétement
la VM

interruption? I NON

Ooul
Simule jusqu'au temps
simulé de l'interruption

gére l'interruption

Le dernier thread

T9 a-t-il atteint oul
SYNC_BARRIER_RELEASE?
Simule jusqu'au
temps simulé de TS

Synchronisation
Tous les threads

ont atteint le temps
simulé de la libération
de la barriere

Synchronisation

autres threads pour

sélectionné avant Ies)
libérer la barriere

FIGURE 6.3 — Protocole de synchronisation pour une barriere

Dans le listing 6.1 ligne 20, la macro SYNC_BARRIER_SYNC est utilisée au début de la bar-
riere pour forcer une synchronisation avec la plateforme de simulation. Cette synchronisa-
tion est nécessaire avant la sélection d'une des deux FSM pour garantir I’ordre d’arrivée des
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threads dans la barriere. Une autre maniére de garantir I'ordre d’arrivée réside dans la prise
du verrou ligne 19. Si notre procédure de gestion des verrous est également appliquée, alors
une synchronisation avec la plateforme aura déja été effectuée lors de la prise du verrou.
L'utilisation de la macro SYNC_BARRIER_SYNC n’est alors plus nécessaire.

Lorsque le code exécuté par une VM (associée a un cceur cible) doit attendre dans une
barriere, 1’état "Désélectionner completement la tiche" de notre FSM est atteint. Pour dé-
sélectionner une VM, une trappe_io particuliere est utilisée. Elle indique a 1’ordonnanceur
de la plateforme TLM de retirer la VM de la liste des composants ordonnancgables. Cette ac-
tion est différente d"une trappe_io servant a synchroniser la VM. Synchroniser une VM force
seulement 1’'ordonnanceur a sélectionner le prochain composant éligible, i.e. le composant
avec le temps simulé le plus faible. Une VM "complétement désélectionnée” n’est plus éli-
gible méme si son temps simulé est le plus faible. Ce mécanisme permet d’éviter qu'un cceur
soit simulé plus loin que le temps simulé de la libération de la barriere. Cela empéche aussi
une série inutile de trappes de synchronisation. Le dernier cceur (celui atteignant la barriére
en dernier) rend de nouveau éligibles ces VM a travers une trappe_io et se synchronise pour
permettre aux autres VM d’atteindre son temps simulé. Ce dernier thread est finalement
sélectionné pour étre simulé et ainsi relacher la barriere.

Si une interruption visant un cceur "completement désélectionné” est levée, le cceur est
de nouveau sélectionné et simulé jusqu’au temps d’arrivée de I'interruption (qui est néces-
sairement avant que le dernier thread atteigne la barriére). L'interruption peut alors étre
levée et le gestionnaire d’interruption est simulé. Apres le retour d’interruption, le coeur
simulé peut soit continuer son exécution si la barriére a été relachée, soit étre de nouveau
rendu non éligible.

Le dernier thread 79 atteignant la barriere indique a I'ordonnanceur que I’ensemble des
threads attendant sur la méme barriere que lui peuvent de nouveau étre sélectionnés. Pour
cela une trappe_io particuliére est encore utilisée. Comme il est le dernier a atteindre la bar-
riere, il est aussi le thread avec le temps simulé le plus en avance. Une synchronisation avec
la plateforme va permettre aux threads attendant sur la barriére de continuer leur attente
jusqu’au temps simulé de la fin de la barriere. Le thread T est alors de nouveau simulé
pour mettre a jour la barriére, permettant ainsi a ’ensemble des threads de quitter la bar-
riere.

Le nombre de trappes additionnelles générées par le mécanisme de gestion de la barriere
reste faible. Pour une barriére avec n threads, n — 1 trappes ont lieu pour rendre non éli-
gibles les cceurs, 1 trappe pour les rendre de nouveau éligibles et que le dernier thread se
synchronise (la FSM contient deux états pour des raisons de lisibilité mais 1’ensemble peut
étre fait en 1 trappe), et n — 1 trappes pour que les threads se synchronisent tous au temps
simulé correspondant a la libération de la barriere.

Gestion des verrous La gestion des verrous est également découpée en deux FSM : une
pour la prise de verrou et ’autre pour le relachement du verrou. La figure 6.4 représente ces
FSM. Pour pouvoir prendre un verrou, un thread doit remplir trois conditions :
— le thread doit avoir atteint un temps simulé supérieur au temps simulé de la derniere
libération du verrou,
— le verrou ne doit pas étre déja pris par un autre thread,
— le thread doit étre stir qu’un autre thread ne peut pas prendre le verrou dans son
passé.
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En fonction des conditions non remplies, le coeur simulé doit se synchroniser avec la plate-
forme, continuer a se simuler ou demander a ne plus étre éligible.

point d'entrée point d'entrée

variable par verrou:

temps_libération = temps simulé du dernier
cceur ayant tenu le verrou au moment ou
le verrou est libéré

Désélectionner

\ SYNC LOCK SYNC_UNLOCK
N\
Considere le verrou
comme libéré -
oul NON

met a jour
temps_libération

complétement
la VM

temps_libération —<imule jusqu's
< temps_libération+1
temps_local " GO

Synchronisation

verrou déja tenu
par un
autre thread?

Resélectionner les
VM compléetement
désélectionnées

NON

imule jusqu'au temps
simulé de l'interruption

gere l'interruption

FIGURE 6.4 — Protocole de synchronisation pour un verrou

dernier dans le
temps simulé

ynchronisation

De méme que pour la barriére, si une interruption arrive pour un thread ayant demandé
a ne plus étre éligible, ce thread est d’abord simulé jusqu’au temps de l'interruption puis
lI'interruption est réellement levée et simulée.

Dans le processus de relachement du verrou, nous ne pouvons pas seulement rendre
de nouveau éligibles les coeurs en attente. En effet, dés que le verrou sera relaché, le pro-
chain thread a exécuter la ligne 5 du listing 6.1 prendra le verrou. Le temps simulé de ce
thread n’est pas forcément valide par rapport au temps simulé du relachement du verrou
ce qui conduit a la superposition par rapport au temps simulé des prises de verrous comme
illustré par la figure 6.5. La variable temps_libération est introduite pour forcer les cceurs a
étre simulés jusqu’au temps de relachement du verrou. La synchronisation dans la FSM du
relachement du verrou permet aux autres threads d’atteindre ce temps simulé avant que le
thread ne relache réellement le verrou.

coeur0 tient le verrou
coeurl } 1 }

coeur2 1 L 1
T LI |

|
1
Temps simulé

FIGURE 6.5 — Verrou tenu par plusieurs cceurs a des temps simulés identiques mais a des
moments différents du point de vue du temps hote

L’ajout de controéle dans la simulation pour la gestion des verrous peut augmenter si-
gnificativement le nombre de trappes. Soit n le nombre de threads essayant en méme temps
de prendre le méme verrou. Un thread réussit a prendre le verrou avec une éventuelle syn-
chronisation garantissant que le cceur a le temps simulé le plus faible. Les autres cceurs
vont demander a étre retirés de la liste des cceurs éligibles, cela nécessite n — 1 trappes.
Soit ¢ le nombre de threads essayant de prendre le verrou durant un tour. Quand le verrou
est libéré, une trappe_io générée par le thread détenant le verrou permet de rendre de nou-
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FIGURE 6.6 — Accélération de sync_seq_sim par rapport a basic_seq_sim

veau éligibles les threads précédemment "completement désélectionnés”. Ils sont simulés
jusqu’au temps de relachement du verrou et synchronisés avec la plateforme, cela génere
i trappes. Le thread qui relache le verrou est aussi synchronisé mais cela est inclu dans la
trappe_io provoquant le réveil /1'éligibilité des threads en attente. Les threads qui ne pren-
dront pas le verrou a ce tour seront de nouveau "completement désélectionnés", soit i — 1
trappes. Il ya donc 1 + i + (i — 1) = 2i trappes durant un tour de prise de verrou. Au final,
ilya(n—1)+ X" '2i=(n—1)+nn—1)=(n—1)(n+1) = O(n?) trappes.

Sinous supposons que le systeme d’exploitation simulé utilise un ordre FIFO pour gérer
les demandes de prise de verrous, comme c’est le cas pour nos expériences, on peut se
limiter a rendre éligible un seul thread. Le nombre de trappes est ainsi réduit et devient
linéaire en fonction de la concurrence d’accés au verrou : (n — 1) + X7 1+ 1) = (n — 1) +
2(n—1)=3(n—1) =0(n).

Résultats expérimentaux Nous comparons le temps de simulation de la simulation na-
tive avec notre protocole (appelé sync_seq_sim) et sans notre protocole, basic_seq_sim. La
figure 6.6 présente les résultats. Encore une fois les résultats sont dépendants de 1’applica-
tion simulée.

Nous observons qu’il n’y a pas toujours un gain de temps simulé. En effet notre propo-
sition augmente généralement le nombre de trappes. Le tableau 6.2 contient le nombre de
trappes pour les différentes applications en fonction de la politique utilisée. Les différentes
politiques sont :

1. pas de politique de gestion pour les verrous et les barrieres,

2. la politique de gestion présentée précédemment mais avec seulement un coeur réveillé
a chaque tour (sync_seq_sim),
3. la politique précédente mais avec tous les coeurs réveillés a chaque tour.
Nous observons que le nombre de trappes augmente significativement pour ocean, ray-
trace et water-nsquared entre (1) et (2). Ces 3 applications utilisent beaucoup de verrous. Mais
entre (2) et (3), le nombre de trappes connait une forte augmentation uniquement pour

ocean. La concurrence d’accés aux verrous est donc haute seulement dans ce cas. Cela vient
des interactions de synchronisation entre les verrous et les barrieres. En effet ocean est la
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TABLE 6.2 — Nombre de trappes en simulation native avec et sans notre politique de syn-
chronisation pour 16 PE

Sans controle Avec contrdle Avec contrdle
Réveille 1 seul thread | Réveille tous les threads
FFT 4197 4623 5246
LU 31799 38938 40943
ocean 16350 97958 187008
raytrace 637007 4343536 4344000
water-nsquared 17106 82097 83204
water-spatial 8911 7421 8542

seule application faisant un grand nombre d’appels aux verrous et aux barrieres. Méme si
le nombre de trappes augmente énormément pour ocean, raytrace et water-nsquared, notre
proposition permet de sauver du temps de simulation pour ces applications quand on aug-
mente le nombre de PE.

L’accélération de water-spatial augmente avec le nombre de PE car son nombre de trappes
est réduit en utilisant notre politique. Les trappes arrivent principalement parce que (a) une
VM a simulé trop en avance sur les autres (elle a consommé tout son quantum), appelons-les
trap, ou (b) notre politique de gestion en a besoin, appelons les trap,. Water-spatial se trouve
dans le bon cas ot le nombre de trap, ne dépasse pas la réduction du nombre de trap, Le
nombre de trap, est de 6571 pour (1) contre 2096 pour (2) et (3). Seulement 3040 trap, sont
ajoutées par (2) et 4161 trap, par (3).

LU est une des applications dont les threads ont peu d’interractions entre eux. Notre
politique de gestion ne lui profite donc pas. Par contre son nombre de trappes augmente un
peu, c’est pourquoi LU est un peu plus lente avec notre politique de gestion.

On observe un comportement étrange pour raytrace quand 2 PE sont instanciés. Avec
basic_seq_sim, le temps de simulation de raytrace connait un saut significatif entre 1 PE et 2
PE, il passe d’environ 3 secondes de simulation a environ 27 secondes. Le pic d’accélération
de raytrace avec 2 PE vient de la.

Malheureusement, une asymptote a 1’accélération fournie par notre politique apparait
autour de 4/8 PE. La raison principale a ce plateau est que le gain de temps fourni par
notre politique est compensé par le temps perdu a cause de 'augmentation du nombre de
trappes quand on augmente le parallélisme utilisé par I'application cible. Par conséquent
une réduction du cotit des trappes permettrait directement d’améliorer le passage a 1’échelle
de la simulation native basée sur le HAV en utilisant notre politique de synchronisation pour
les verrous et les barriéres.

Une autre maniére de voir I'impact de notre approche est de comparer sync_seq_sim par
rapport a I'ISS. Cela est représenté dans la figure 6.7. On observe que la diminution de
I'accélération en fonction du nombre de PE est moins significative que dans la figure 6.2
mais est encore présente.

A défaut de pouvoir réduire le cotit d"une trappe, nous essayons de réduire le nombre de
trappes nécessaires a la gestion des barrieres et des verrous. Pour cela, il faudrait déplacer le
code de gestion des VM de I'ordonnanceur qui est actuellement dans le mode user jusqu’au
mode guest. Mais cela force la simulation a devenir parallele a I'intérieur d’une grappe.
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FIGURE 6.7 — Accélération de sync_seq_sim par rapport a I'ISS

6.3 Simulation parallele

Nous allons maintenant étudier la simulation native basée sur le HAV en la parallélisant
au niveau d’une grappe. Le nombre de VM exécutées simultanément sur la machine hote
peut alors saturer le systeme hote dans le cas de la simulation compléte d"un processeur
many-cceurs. Néanmoins nous étudions cette solution pour voir si elle peut permettre de
dépasser le probléme de passage a ’échelle vu précédemment.

Mode User Mode Guest
H lﬁ

du temps
local

des Timers

1

Reg 1
Reg 2
Reg 3
Reg 4

Code pour gérer des
actions spécifiques

Ordonnanceur

mécanisme de trappe

..........................................................................................

FIGURE 6.8 — Déplacement de I’ordonnanceur du mode user au mode guest dans le code
HAL

Dans la simulation séquentielle utilisant notre politique de synchronisation, des trappes
sont utilisées pour contrdler I'ordonnancement des cceurs cibles et ont été identifiées comme
étant la source de la limitation du gain. L'objectif est de minimiser le nombre de trappes,
nous décidons donc de déplacer I'ordonnanceur de la plateforme TLM en mode user au
code exécuté en mode guest, plus précisément dans le HAL comme illustré par la figure 6.8.
I ne s’agit alors plus vraiment d'un ordonnanceur mais plutoét d"une gestion du temps si-
mulé de chaque composant cceur.
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Ce choix a plusieurs conséquences :

— les composants ayant besoin que le temps simulé avance pour simuler leurs compor-
tements doivent étre attachés a une VM de telle sorte que 1’ordonnanceur puisse les
autoriser a s’exécuter.

— la plateforme de simulation doit simuler les coeurs en parallele car 1’'ordonnanceur
est maintenant exécuté par le code s’exécutant sur les VM. Un thread est donc créé
par cceur cible. Il attend sur une condition pthread en mode user tant que 1’état du
cceur cible associé est a power_off. Son passage a running lui permet de démarrer son
exécution qui est alors gérée par 'ordonnanceur en mode guest.

— la capacité de KVM d’augmenter le nombre de VM et de VMM devient un possible
probleme. Pour simuler completement un MPPA®-256 avec 256 PE et 32 RM, une
machine hote avec au moins 29 cceurs est nécessaire (10 VM par cceur hote, (256 +
32)/10 = 28, 8).

Nous verrons tout d’abord une premiere approche minimisant complétement le controle

de 'ordonnanceur sur l'exécution des VM. Puis une deuxiéme approche augmentera le
contrdle pour limiter les problemes rencontrés.

6.3.1 Simulation parallele avec une limite au décalage temporel possible

Le premier ordonnanceur implémenté garantit qu’un cceur ne prend pas trop d’avance
du point de vue temps simulé par rapport aux autres cceurs simulés. Le composant ayant le
temps simulé le plus faible donne le temps de référence de 1’ensemble du systeme simulé.
Une fenétre temporelle, dans laquelle les composants peuvent étre simulés, est définie. Elle
se caractérise par sa taille, définissant ’avancement maximal d’un composant par rapport a
un autre.

Pour avoir un point de comparaison, nous commengons par ne pas implémenter de
gestion temporelle des verrous et des barrieres, la partie fonctionnelle pour les variables
partagées étant garantie matériellement par 1’acces atomique des VM a la mémaoire lors des
instructions de compare&swap (ou instructions équivalentes). Cette implémentation est nom-
mée basic_par_sim.

Un probleme important de la simulation parallele basée sur le HAV est qu’il n’y a pas
de moyen de désélectionner rapidement une VM et de la réveiller plus tard. L'instruction
x86 hlt qui permet normalement de placer un cceur dans 1’état HALT (équivalent & un état
idle) quand elle est exécutée dans le niveau de privilege 0, génére en mode guest une trappe
qui est propagée jusqu’au mode user par KVM. C’est alors équivalent a notre trappe_io per-
mettant de rendre une VM non éligible ou une synchronisation d’un composant cceur. Or le
changement de place de I'ordonnanceur a pour objectif de minimiser le nombre de trappes,
donc nous décidons de ne pas produire une trappe mais d’utiliser de 1’attente active quand
un cceur a simulé trop en avance.

Expérience La figure 6.9 représente l'accélération de basic_par_sim par rapport a 1'ISS. La
premiére observation concerne la capacité de passage a I’échelle qui est meilleure que l'ap-
proche séquentielle jusqu’a 8 PE. Pour 16 PE, nous observons une réduction considérable de
I'accélération. La simulation parallele est confrontée a un probleme classique de contention
de ressources. La machine hote a seulement 8 cceurs alors que 16 cceurs sont simulés. L'or-
donnanceur de KVM n’a pas connaissance de l'existence de notre ordonnanceur tournant
en mode guest. Par conséquent, une VM, V M, peut étre exécutée par KVM alors qu’elle
a atteint 'avancement maximal autorisé et donc exécute de I'attente active. Dans le méme
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FIGURE 6.9 — Accélération de basic_par_sim par rapport a 1'ISS de Kalray

temps, la VM la plus en retard, V' M, peut ne pas étre exécutée par KVM car seulement 8§ VM
sur les 16 instanciées peuvent étre exécutées simultanément.

Ce probleme de contention est vérifié a I’aide d"une machine hote ayant 16 coeurs hotes.
L'ISS et la simulation paralléle sont exécutées sur une machine ayant 2 socket Intel® Xeon®
CPU E5520 tournant a 2.27 GHz avec Linux 3.10.0. La figure 6.10 présente 1’accélération
de basic_par_sim par rapport a 1'ISS. La grande réduction de l’accélération n’est plus visible

pour 16 PE.

Les autres propositions de simulation parallele [WFWT13] rencontrent aussi ce probleme
de contention. Il est moins efficace d’utiliser notre ordonnanceur basique pour simuler plus
de cceurs cibles qu’il n'y a de cceurs hotes que d’utiliser I’approche séquentielle.
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FIGURE 6.11 — Demande a l'ordonnanceur KVM de sélectionner une autre VM grace au
mécanisme de trappe

6.3.2 Gestion partielle des synchronisations

Pour améliorer la simulation parallele, nous prenons inspiration de la paravirtualisation
et modifions légerement le driver KVM. Une trappe spéciale est ajoutée pour permettre de
modifier I'ordonnancement des VM par KVM. Cette trappe réalise un changement du mode
guest au mode kernel. KVM ne la propage pas ensuite jusqu’au mode user mais reconnait
que cette trappe indique a 'ordonnanceur qu’il doit élire une autre VM. Quand une VM
simule trop en avance par rapport aux autres, elle utilise cette trappe pour demander a
KVM d’élire une autre VM a sa place au lieu d’exécuter de l'attente active comme illustré
par la figure 6.11.

La figure 6.12 résume 1’exécution d’'une tache associée a une VM a l'intérieur de l'or-
donnanceur de Linux. Cette tache y est gérée sans distinction des autres tiches méme si
certaines propositions ont été faites pour améliorer la gestion des VM [TQfB*10] en ajou-
tant une liste de priorités spécialement pour les VM. Quand une tache exécutant une VM est
créée, un quantum de temps hote lui est associé et elle est insérée dans la liste run_queue du
cceur sur lequel elle s’exécute. run_queue est divisée en 140 listes, chaque liste correspondant
au niveau de priorité des taches. La tache (associée a la VM) est insérée a la bonne priorité a
I'intérieur des listes des taches ACTIVES. L'ordonnanceur de Linux va finalement la sélec-
tionner pour étre exécutée. Pendant son exécution, on va entrer en mode guest, exécuter la
VM et a certains moments retourner en mode kernel. En fonction de la raison de sortie de
la VM, différentes actions peuvent étre faites : un callback en mode user ou gérer cette sortie
directement en mode kernel. Si la raison de sortie correspond a notre demande d’élire une
autre VM, le bit TIF_NEED_RESCHED du champs flags de la structure thread_info est passé
a 1. L'appel a need_resched retournera alors true, ce qui conduit a un appel a __schedule.
La tache est déplacée de la liste des taches ACTIVES a celle des taches EXPIRED. Quand
la liste ACTIVE est vide, les listes ACTIVE et EXPIRED sont échangées. La tache exécutant
la VM peut ensuite étre sélectionnée de nouveau par 1’ordonnanceur de Linux. Si la raison
ayant entrainé la demande d’élire une autre VM est toujours valide (e.g. toujours dans 1'état
ATTENTE d’une barriere), une nouvelle requéte pour étre désélectionnée est lancée.

Comme le but de ces expériences n’est pas la précision temporelle, nous réduisons le
controle sur les barrieres et les verrous au minimum pour obtenir la borne supérieure des
performances. Par exemple, un thread atteignant 1’état ATTENTE d"une barriere va deman-
der a KVM d’élire une autre VM.

81



Chapitre 6. Passage a 1’échelle de la simulation native

Création d'une VM
dans une
tache placée dans
la liste ACTIVE
de RUN_QUEUE

!

Sélectionne la tache
dans la liste ACTIVE

/

EXECUTION

ioctl(vcpu->vecpu_fd, KVM_RUN)
kvm_vcpu_ioctl

Y [
if (vcpu->arch.mp_state == KVM_MP_STATE_RUNNABLE)I—) gestion de
else I'état

¢then

vcpu_enter_guest(vcpu) |

emulation d'instructions,
défaut de page,
etc.

géré directement

| Gérer en mode user par KVM

Requéte
d'ordonnancement
interceptée par KVM

positionner TIF_NEED_RESCHED
a 1 dans current_thread_info

[
Y
if (need_resched()) {
cond_resched()

}

fin du quantum de temps alloué
par l'ordonnanceur de Linux
ou
le bit TIF_NEED_RESCHED positionné
a 1 dans le champs flags de thread_info

Déplacement de la
téche vers la liste EXPIRED . .
| interchange les listes

liste ACTIVE
de RUNI—QUEUE vide > ACTIVE et EXPIRED

FIGURE 6.12 — Flot d’exécution de la taiche associée a une VM a l'intérieur de I’ordonnanceur
de Linux
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Experimentations La figure 6.13 présente 1’accélération de la simulation parallele utilisant
des trappes pour contrdler I'ordonnancement (advance_par_sim) par rapport a I'ISS. Une ré-
duction de 'accélération est encore présente avec 16 PE mais elle est bien moindre que
précédemment.
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FIGURE 6.13 — Accélération de advance_par_sim par rapport a I'ISS de Kalray

La figure 6.14 compare advance_par_sim & sync_seq_sim. L’accélération pour certaines ap-
plications est plus grande que 1 pour seulement 1 PE simulé car la simulation paralléle,
contrairement a la simulation séquentielle, n'a pas de trappe ajoutée pour la synchronisa-
tion. De plus il ne faut pas oublier que le cceur cible correspondant au RM est toujours
simulé méme s’il n’est pas comptabilisé dans le nombre de cceurs simulés. Il n’a en effet
qu'un role de gestion et n’exécute pas les applications. Le probleme de passage a 1’échelle
reste par contre toujours visible pour 16 PE.

De fagon plutdt surprenante, car il contient seulement quelques barrieres, water-spatial
a des performances plus mauvaises avec la version parallele. La raison semble étre la sui-
vante. Tous les threads n’atteignent pas la barriére au méme moment. Certains threads, thy,
sont bloqués sur la barriére alors que d’autres, th., continuent de réaliser des calculs. Le
probléme arrive quand les threads ths, ths, C th. sont bloqués par 1'ordonnanceur (celui en
mode guest) car ils sont trop en avance concernant le temps simulé. Les temps simulés des
threads de th; avancent lentement car ils géneérent des requétes pour étre désélectionnés,
donc les threads dans th, restent bloqués plus longtemps par I'ordonnanceur et de nom-
breuses requétes pour étre désélectionnés sont générées. Pour confirmer cette explication,
I'application est simulée avec un avancement maximal infini pour empécher 1'ordonnan-
ceur de bloquer un thread. Cette expérience est représentée par la ligne ayant pour légende
water-spatial infini dans le graphique 6.14. Finalement le tableau 6.3 présente le nombre de re-
quétes pour élire une autre VM. LU et water-spatial illustrent le probleme présenté avec une
augmentation considérable du nombre de requétes quand le nombre de PE augmente. Pour
raytrace, le temps de simulation est significativement plus long que les autres applications
ce qui explique pourquoi il y a tant de requétes pour élire une autre VM.
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FIGURE 6.14 — Accélération de advance_par_sim par rapport a sync_seq_sim

TABLE 6.3 — Moyenne du nombre de requétes pour étre désélectionné sur 100 exécutions

2PE 4 PE 8 PE 16 PE
FFT 7427 95974 270888 536660
LU | 113020 | 871156 | 2543076 | 4962326
ocean 3060 39067 230967 | 1341845
raytrace | 908871 | 4361877 | 19877348 | 69568887
water-nsquared 10077 87428 458216 | 1614608
water-spatial | 1517662 | 3314548 | 8493969 | 11684876

6.3.3 Vers une meilleure gestion des synchronisations

La simulation séquentielle génere trop de trappes pour gérer les synchronisations entre
les threads. La simulation parallele proposée souffre d'une mauvaise gestion lors de conten-
tion de ressources. En se basant sur les observations précédentes, une para-virtualisation
plus avancée est nécessaire. L'ordonnanceur de nos VM devrait étre intégré dans 1’ordon-
nanceur du systeme d’exploitation hote (Linux dans notre cas). Mais le principal probleme
de cette approche est de pouvoir maintenir ces changements a travers les évolutions du
systeme d’exploitation hote.

L’ensemble des éléments a ajouter sont les suivant :

— ajouter une liste UNSCHEDULED dans 1’ordonnanceur de Linux.

— ajouter une trappe permettant de déplacer une VM de la liste ACTIVE a UNSCHE-

DULED.

— ajouter une trappe permettant de sélectionner les tiches UNSCHEDULED et capable
de les replacer dans la liste ACTIVE.

— donner la connaissance de la progression du temps simulé des différents coeurs cibles
al’ordonnanceur de Linux lui permettant d’élire seulement les coeurs simulés les plus
en retard dans le cas de contention de ressources.

Il existe déja dans 1’ordonnanceur Linux la possibilité de créer une liste pour les tache atten-
dant sur un événement. Il serait certainement possible d’utiliser directement ce mécanisme
pour la liste UNSCHEDULED.
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6.4 Conclusion

La granularité d’exécution des cceurs simulés force la simulation a utiliser la technique
du découplage temporel. Il existe malheureusement un probleme de passage a 1’échelle di
a cette approche. Ce probleme est renforcé pour la simulation native basée sur le HAV qui
utilise des trappes pour communiquer entre la plateforme de simulation en mode user et le
code cible s’exécutant a l'intérieur d’'une VM en mode guest. Or ces trappes sont cofiteuses.

Une premiére méthode qui vise a gérer la synchronisation entre les threads simulés est
proposée. Le point de gestion choisi correspond aux variables partagées, plus particuliere-
ment les procédures permettant de garantir la correction des acces mémoires a ces variables.
Pour cela, du contrdle est incorporé dans les procédures bas niveau inclues dans le HAL
pour gérer les fonctions de synchronisation (e.g. barriere, verrou). Cela améliore le passage
a I’échelle. Mais le nombre de trappes pour contrdler ’ordre d’exécution des VM devient
trop important et limite grandement son intérét.

Partant de ce constat, nous avons con¢u une seconde méthode dont le but est de réduire
grandement le nombre de trappes de controle et place donc 1’ordonnanceur dans le code en
mode guest. La simulation des cceurs devient alors parallele. Cette méthode apporte une
solution partielle au probléme de passage a I’échelle vu précédemment. Mais elle se heurte
alors au probleme de double niveau d’ordonnanceur : celui de Linux et le notre par dessus.
On se retrouve alors avec des choix d’ordonnancement opposés entre les 2 ordonnanceurs
pouvant conduire a une réduction trés importante de la vitesse de simulation en cas de
concurrence forte d’acces au coeur hote par les VM. La solution pour cela serait de modifier
I’'ordonnanceur Linux pour qu’il nait pas seulement connaissance du temps hote mais aussi
connaissance du temps simulé pour sélectionner les taches associées a une VM.
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Chapitre 7

Conclusion

"OBJECTIF global de cette these est de proposer une méthode permettant une simulation
fonctionnelle la plus compléte et rapide possible des cceurs d’une puce many-coeurs.

Dans l'introduction, nous avons vu que le nombre de transistors dans une puce a aug-
menté constamment. Méme si la décennie a venir risque de voir la loi de Moore s’achever,
du moins pour le CMOS, la complexité des systemes actuels est telle que 1’exploration ar-
chitecturale ou le développement parallele du design de la puce et du code applicatif est
difficile. Pour cela, il est nécessaire de développer des plateformes virtuelles reproduisant
le comportement de la machine cible. Avoir une bonne vitesse de simulation de ces plate-
formes est essentiel, notamment pour les systémes many-cceurs et leur grand nombre de
cceurs a simuler.

La simulation native est la technique de simulation des cceurs offrant la meilleure vitesse
de simulation. L'adapter aux systemes many-coeurs pose néanmoins certains problemes.
Utiliser d’autres techniques de simulation telle que la simulation compilée pose d’autres
problemes d’adaptation comme garantir la précision fonctionnelle de la FPU tout en main-
tenant les performances de simulation.

Dans la premiere partie de ce chapitre de conclusion, nous rappellerons les probléma-
tiques soulevées ainsi que les solutions apportées. Dans la partie suivante, nous définirons
les perspectives de recherche mises en avant par les travaux présentés dans ce manuscrit.

7.1 Bilan

Les deux premieres questions auxquelles nous avons apporté une réponse portent sur la
correction fonctionnelle de la simulation. Nous avons montré qu’il était possible de simuler
en simulation native des systémes many-cceurs ayant des caractéristiques propres a la ma-
chine cible et non présentes sur le coeur hote tout en garantissant des bonnes performances
de simulation. Pour cela, I’accés a un espace mémoire supplémentaire est rendu possible en
mode guest grace a 'utilisation du support matériel a la virtualisation. Cet acces ne peut
se faire qu’a travers le HAL et est donc caché des développeurs. Cet espace mémoire sert
a stocker une description des cceurs cibles et de I’ensemble des composants inclus dans le
composant cceur tel que des timers. Cela permet de simuler les particularités architectu-
rales non présentes sur le coeur hote tout en restant en mode guest, et donc d’éviter des
changements de mode (mode guest vers mode kernel vers mode utilisateur) qui sont assez
cotiteux.
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Un composant important des cceurs modernes, méme dans le domaine des systemes
embarqués, est 1'unité de calcul a virgule flottante (FPU). La FPU cible n’est pas forcément
la méme que la FPU hote ce qui peut conduire a des différences de résultats dans les cal-
culs si la FPU hote est utilisée directement et sans précaution pour simuler la FPU cible.
Nous avons limité notre étude a de la simulation compilée mais elle peut servir sans trop
d’adaptation si I'on vise la traduction binaire statique. Nous avons proposé un découpage
en 3 ensembles des instructions de calcul a virgule flottante cible.

L’ensemble des instructions implémentées a la fois sur le cceur cible et sur le cceur hote
forme le premier ensemble. Ces instructions cibles sont directement simulables par leur
équivalent hote moyennant quelques vérifications comme 1'utilisation des mémes formats
sur les 2 architectures. Le deuxiéme ensemble est constitué des instructions conformes a
la norme IEEE 754-rev08 mais non implémentées sur le cceur hote. La révision 2008 de la
norme introduit en particulier les opérations de Fused Multiply and Add (FMA). Nous avons
proposé une méthode d’émulation rapide du FMA simple précision en se basant sur des
calculs en double précision et sur une détection d"une erreur de double arrondi permettant
sa correction. Le dernier ensemble concerne les opérateurs exotiques. Ce sont les opérateurs
définis spécialement pour le coeur cible mais sans étre présents dans la norme IEEE 754
ou ses révisions. Nous proposons de remplacer les fonctions élémentaires qui utilisent ces
opérateurs par leurs fonctions équivalentes hotes si celles-ci sont définies dans des biblio-
theques dont le comportement et la précision sont connues et respectées.

Nous garantissons ainsi qu’en simulation, les calculs en virgule flottante donnent les
mémes résultats numériques et soulevent les mémes signaux (flags) que sur la vraie puce
tout en offrant une meilleure vitesse de simulation que la méthode basée sur I'émulation
logicielle & base d’entiers. Les expériences ont montré qu’avec notre gestion des calculs a
virgule flottante, une accélération de la simulation compilée de 1,4 a 2,4 par rapport a une
émulation logicielle basée sur les entiers est atteinte pour les applications utilisées.

La derniere question est orientée performance de simulation. Nous avons constaté que la
simulation native ne passait pas a I'échelle pour les applications cibles paralleles utilisant
beaucoup de synchronisation entre les threads de I'application cible. Ce probleme vient du
découplage temporel inhérent a la simulation native qui ameéne la simulation a perdre du
temps de simulation en simulant des instructions inutiles lors de procédures de synchro-
nisation. Nous avons proposé une procédure de controle permettant de savoir o1 en est
la procédure de synchronisation. L'obtention de ces informations permet de sélectionner la
machine virtuelle & exécuter. Les expériences ont montré que le nombre de changements
de mode devenait trés élevé quand on augmente le nombre de coeurs simulés, réduisant
rapidement le temps gagné par notre procédure.

Une deuxieme approche était de déplacer I'ordonnanceur a l'intérieur des VM pour ré-
duire le nombre de changements de mode, entrainant au passage la parallélisation de la
simulation a l'intérieur d"une grappe. Cette méthode permet un meilleur passage a 1’échelle
mais elle se heurte a I’existence de deux niveaux d’ordonnanceut, celui de Linux et le notre,
qui prennent parfois des décisions contraires. En cas de concurrence d’accés a la ressource
cceur hote, ce probleme est tres visible. Une transmission d’information de notre ordonnan-
ceur a celui de Linux permet d’atténuer ce probleme.
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7.2 Perspectives

La premiére extension possible de ce travail est d’étendre le travail fait sur la FPU en
simulation compilée a la simulation native. Pour cela, il faut établir une relation entre les
blocs de base du binaire cible et ceux du binaire héte, comme pour les annotations tempo-
relles précises. Une fois cette relation obtenue, il faut pouvoir relier les instructions de calcul
a virgule flottante utilisées dans le binaire natif aux instructions du binaire cible qu’ils re-
présentent. Finalement une méthode permettant le remplacement des instructions de calcul
a virgule flottante hotes par une émulation garantissant 1’équivalence de calcul doit étre
trouvée.

Une deuxiéme extension déja abordée dans le chapitre 6 concerne I’ordonnanceur Linux.
Il faudrait donner a I'ordonnanceur Linux 1’acces au temps simulé des différentes VM. La
combinaison de deux informations, le temps simulé par les VM et leur place dans les proto-
coles de synchronisation des threads cibles, permet de savoir quelle VM peut avancer dans
la simulation d"un cceur cible sans générer d’erreur de causalité ou simuler inutilement des
instructions. Il faudrait permettre & I'ordonnanceur du systeme d’exploitation hote d’accé-
der a ces informations pour élire correctement les VM.

Nous avions fait I’hypothese réaliste par rapport a notre cas d’étude qu’il n’y avait qu'un
seul thread par coeur cible. Une extension de notre étude du passage a 1’échelle de la simu-
lation native et des problemes de synchronisation qu’elle engendre, a une simulation auto-
risant plusieurs threads par cceur cible serait souhaitable pour traiter des cas plus généraux.

L’ensemble de nos expériences a été effectué avec une notion complétement arbitraire
du temps. Une insertion d’annotations temporelles précises serait souhaitable, notamment
pour mieux observer l'effet du découplage temporel sur I'acces aux ressources partagées.
Néanmoins ce n’est pas une tache triviale. Il serait donc intéressant de trouver un moyen
facile de porter I'insertion d’annotations d"une architecture a une autre.
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Résumé Le nombre de transistors dans une puce augmente constamment en suivant la
conjecture de Moore, qui dit que le nombre de transistor dans une puce double tous les 2 ans. On
arrive donc aujourd’hui a des systemes d’une telle complexité que 1'exploration architecturale ou
le développement, méme parallele, de la conception de la puce et du code applicatif prend trop
de temps. Pour réduire ce temps, la solution généralement admise consiste a développer des plate-
formes virtuelles reproduisant le comportement de la puce cible. Avoir une haute vitesse de simula-
tion est essentiel pour ces plateformes, notamment pour les systéemes many-cceurs a cause du grand
nombre de cceurs a simuler. Nous nous focalisons donc dans cette theése sur la simulation native,
dont le principe est de compiler le code source directement pour I'architecture hote, offrant ainsi un
temps de simulation que I'on peut espérer optimal.

Mais un certain nombre de caractéristiques fonctionnelles spécifiques au cceur cible peuvent ne
pas étre présentes sur le coeur hote. L'utilisation de 1'assistance matérielle a la virtualisation (HAV)
comme base pour la simulation native vient renforcer la dépendance de la simulation du cceur cible
par rapport aux caractéristiques du coeur hote. Nous proposons dans ce contexte un moyen de si-
muler les caractéristiques fonctionnelles spécifiques du cceur cible en simulation native basée sur le
HAV.

Parmi les caractéristiques propres au coeur cible, 'unité de calcul a virgule flottante est un élé-
ment important, bien trop souvent négligé en simulation native conduisant certains calculs a donner
des résultats différents entre le cceur cible et le cceur hote. Nous nous restreignons au cas de la si-
mulation compilée et nous proposons une méthodologie permettant de simuler correctement les
opérations de calcul a virgule flottante.

Finalement la simulation native pose des problemes de passage a 'échelle. Des problemes de
découplage temporel amenent a simuler inutilement certaines instructions lors de procédures de
synchronisation entre des taches s’exécutant sur les cceurs cibles, conduisant a une réduction de la
vitesse de simulation. Nous proposons des solutions pour permettre un meilleur passage a 1’échelle
de la simulation native.

Abstract  The number of transistors in one chip is increasing following Moore’s conjecture
which says that the number of transistors per chip doubles every two years. Current systems are so
complex that chip design and specific software development for one chip take too much time even if
software development is done in parallel with the design of the hardware architecture, often because
of system integration issues. To help reducing this time, the general solution consists of using virtual
platforms to reproduce the behavior of the target chip. The simulation speed of these platforms is a
major issue, especially for many-core systems in which the number of programmable cores is really
high. We focus in this thesis on native simulation. Its principle is to compile source code directly for
the host architecture to allow very fast simulation, at the cost of requiring "equivalent” features on
the target and host cores.

However, some target core specific features can be missing in the host core. Hardware Assisted
Virtualization (HAV) is used to ease native simulation but it reinforces the dependency of the target
chip simulation regarding the host core capabilities. In this context, we propose a solution to simulate
the target core functional specific features with HAV based native simulation.

Among target core features, the floating point unit is an important element which is neglected
in native simulation leading to potential functional differences between target and host computation
results. We restrict our study to the compiled simulation technique and we propose a methodology
ensuring to accurately simulate floating point computations while still keeping a good simulation
speed.

Finally, native simulation has a scalability issue. Time decoupling problems generate unneces-
sary code simulation during synchronisation protocols between threads executed on the target cores,
leading to an important decrease of simulation speed when the number of cores grows. We address

this problem and propose solutions to allow a better scalability for native simulation.
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