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Kapitel 1

Einleitung

Computersysteme halten immer mehr Einzug in alle Bereiche des Lebens. Dabei nimmt vor
allem die Verbreitung eingebetteter Systeme stindig zu. Eingebettete Systeme sind Computer-
systeme, die Bestandteil eines iibergeordneten Systems sind, dessen primédre Funktion nicht re-
chenorientiert ist. Beispielsweise enthalten Mobiltelefone, Fernseher und Fotokopierer einge-
bettete Systeme. Auch in sicherheitskritischen Bereichen, wie der Luft- und Raumfahrttechnik,
der Medizintechnik oder der Automobiltechnik, kommen digitale Systeme verstdrkt zum Ein-
satz. Gerade in diesen Bereichen ist es von hochster Wichtigkeit, dass die eingesetzten Systeme
fehlerfrei arbeiten. Funktionsfehler konnen hier nicht nur immense Kosten, sondern sogar Perso-
nenschiden nach sich ziehen.

Fehler konnen in Computersystemen in der Hardware oder, falls vorhanden, in der Software
auftreten. Wihrend bei sicherheitskritischen Anwendungen Fehler von vornherein weitestgehend
ausgeschlossen werden miissen, ist in weniger kritischen Bereichen eine nachtréigliche Fehler-
korrektur denkbar. Allerdings ist selbst in diesen Fillen hiufig nur eine Korrektur der Software
durchfiihrbar, beispielsweise durch Aktualisierung der Firmware eines Systems. Eine Nachbes-
serung der Hardware ist dagegen im Allgemeinen ausgeschlossen oder mit einem inakzeptablen
Kostenaufwand verbunden. Aus diesem Grund ist die Korrektheit der Hardwareanteile digitaler
Systeme von besonderer Bedeutung.

Grundvoraussetzung fiir die Herstellung fehlerfreier Hardware ist zunéchst die fehlerfreie
Spezifikation der gewiinschten Schaltung. Dabei handelt es sich keineswegs um eine triviale
Aufgabe. Ganze Forschungsbereiche, wie etwa die Modellpriifung [CIGPY9, BBELO1, [SchnO3]],
widmen sich der Uberpriifung von Spezifikationen auf bestimmte Korrektheitseigenschaften.
Untersucht werden beispielsweise deren Lebendigkeit (liveness), Sicherheit (safety) und Fair-
ness. Genauso wichtig wie die Korrektheit der Spezifikation ist deren fehlerfreie Umsetzung. Die
resultierende Schaltung muss exakt die in der Spezifikation definierten Eigenschaften aufweisen.
Die Erfiillung dieser zweiten Anforderung ist der zentrale Punkt der vorliegenden Arbeit.

Auf Grund der GroBe und der Komplexitit heutiger digitaler Systeme ist ein manueller Hard-
wareentwurf in der Regel nicht praktikabel. Stattdessen kommen Synthesewerkzeuge zum Ein-
satz, die eine abstrakte Verhaltensspezifikation der Schaltung erlauben und somit deren Grof3e
und Komplexitidt handhabbar machen [McPC90]. Aus der abstrakten Spezifikation leitet das
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Synthesesystem eine konkrete Implementierung ab, welche als Vorlage fiir die Produktion des
digitalen Systems dient.

Neben der Moglichkeit einer abstrakteren Schaltungsspezifikation ist ein weiterer Vorteil der
maschinellen Synthese deren Zuverldssigkeit gegeniiber einem manuellen Entwurf. In diesem
Zusammenhang wurde der Begriff correctness by construction geprigt, welcher die Annahme
ausdriickt, dass durch den Einsatz eines Entwurfssystems das Auftreten von Fehlern wihrend
der Synthese ausgeschlossen wird und infolgedessen eine Implementierung grundsitzlich exakt
die anfinglich spezifizierten Eigenschaften aufweist. Diese Annahme gilt jedoch nur, solange
das Entwurfssystem selbst mit absoluter Sicherheit keinen Fehler enthilt. Im Laufe der Jahre
wurden die Entwurfssysteme allerdings ebenfalls immer grofer und komplexer. Entsprechend
ist auch die Wahrscheinlichkeit von Fehlern in diesen Systemen gewachsen. Fehlerhafte Ent-
wurfssysteme konnen jedoch zu inkorrekten Implementierungen fiihren, so dass heutzutage eine
Verifikationsphase nach Abschluss eines Syntheselaufs unumginglich ist. Nur so kann sicherge-
stellt werden, dass die Implementierung tatséchlich den Vorgaben der Spezifikation entspricht.

Die Verifikationsphase ist allerdings sehr aufwéndig und kostenintensiv. Zwar kann die Ein-
haltung spezifizierter Randbedingungen, wie die Ausfiihrungsdauer eines Taktes und die Leis-
tungsaufnahme oder Groe der Schaltung, meist verhéltnisméBig einfach durch eine Analyse
der Implementierung iiberpriift werden. Die Verifikation ihrer Funktionalitit ist jedoch sehr
aufwindig. Daher beschrinken sich viele Verfahren auf die Entdeckung moglichst vieler Feh-
ler in der Implementierung. Die wenigsten haben den Anspruch, die Korrektheit der Implemen-
tierung nachzuweisen. Einen automatischen Korrektheitsnachweis konnen entsprechende Ver-
fahren in der Regel auch allenfalls fiir kleinere Schaltungen auf den unteren Abstraktionsebe-
nen erbringen. Zudem ist deren Anwendung meistens sehr zeit- und speicheraufwindig. Da aus
Komplexititsgriinden die Verifikation des Synthesewerkzeugs an sich ebenfalls im Allgemeinen
ausgeschlossen ist, ist die ideale Losung dieses Problems eine Entwurfsmethodik, die von vorn-
herein Fehler wéahrend der Synthese ausschlieft und somit eine nachtrigliche Gegeniiberstellung
des spezifizierten Verhaltens und des Verhaltens der resultierenden Implementierung tiberfliissig
macht.

Der Ansatz der sogenannten transformationsbasierten Synthese versucht diesen Anspruch zu
erfiillen, indem die Implementierung aus der Spezifikation ausschlielich durch verhaltenserhal-
tende Transformationen abgeleitet wird. Wenn jeder der Transformationsschritte das Verhalten
seines jeweiligen Ausgangspunktes erhilt, so weist jedes Zwischenergebnis der Synthese und
infolgedessen auch die resultierende Implementierung automatisch das urspriinglich spezifizier-
te Verhalten auf. Dieser Ansatz funktioniert selbstverstindlich nur, solange tatsdchlich keine der
Transformationen das Verhalten seiner Eingabe dndert, also korrekt ist. Die Sicherstellung der
Korrektheit jeder einzelnen Transformation ist daher unabdingbar [McFa93]]. Naheliegend ist ein
entsprechender Nachweis in Form eines formalen Beweises.

In vielen Ansitzen wird die Korrektheit der Transformationen nur manuell auf dem Papier
bewiesen, so dass eine Uberpriifung der Beweise nur durch mehrfaches Gegenlesen erfolgen
kann. Menschliche Fehler lassen sich auf diese Weise kaum ausschlieBen. Als duBerst sicher
kann dagegen die Durchfiihrung der Beweise mit Hilfe maschineller Unterstiitzung innerhalb
sogenannter Theorembeweiser angesehen werden. Theorembeweiser sind Programme zur Er-



zeugung formaler Spezifikationen und Beweise. Sie basieren fiir gewohnlich auf einem kleinen
Kalkiil aus wenigen Axiomen und Inferenzregeln und gelten daher als extrem zuverléssig.

Aber selbst wenn die Korrektheit aller Transformationen nachgewiesen wurde, kann der
transformationsbasierte Ansatz immer noch fehlschlagen, wenn die Implementierungen der
Transformationen fehlerhaft sind. AuBerdem miissen diese Implementierungen in ein Synthe-
sesystem integriert werden, was auf Grund der Komplexitit dieser Systeme ebenfalls eine si-
cherheitskritische Aufgabe darstellt.

Durch die Einbettung des gesamten Ableitungsprozesses in einen Theorembeweiser ist aller-
dings eine Gewdhrleistung der korrekten Ausfiihrung der Transformationen moglich. Dieser An-
satz wird als formale Synthese bezeichnet. Schaltungen werden als Terme und Formeln innerhalb
eines Theorembeweisers spezifiziert und ausschlieBlich durch Transformationen umgeformt, de-
ren Korrektheit mit Hilfe des Theorembeweisers nachgewiesen wurde. Als Ergebnis eines jeden
Transformationsschritts erhédlt man durch diesen Ansatz zusétzlich zu der transformierten Varian-
te der Schaltung automatisch den formalen Beweis, dass die transformierte Schaltung funktional
korrekt beziiglich ihres Ausgangspunktes ist.

Die meisten Arbeiten im Bereich der formalen Synthese befassen sich lediglich mit der Syn-
these von Schaltungen auf den unteren Abstraktionsebenen (Register-Transfer- und Gatterebene)
oder sind auf der algorithmischen Ebene auf die Synthese reiner Datenflussbeschreibungen be-
schrinkt. Uberdies eignen sich nur wenige dieser Ansitze fiir eine Automatisierung der Synthese,
so dass dem Schaltungsentwerfer die interaktive Steuerung des Entwurfsablaufs abverlangt wird.
In diesem Fall sind vom Entwerfer fundierte Kenntnisse im Bereich der formalen Methoden ge-
fordert, was die Akzeptanz eines entsprechenden Werkzeugs mafB3geblich erschwert [KBES96].

Das bisher umfassendste System zur formalen Synthese digitaler Schaltungen ist das HASH
(Higher order logic Applied to Synthesis of Hardware) Synthesesystem. HASH wurde im Rah-
men eines von der Deutschen Forschungsgemeinschaft (DFG) unterstiitzten Forschungsprojekts
am Institut fiir Rechnerentwurf und Fehlertoleranz der Fakultit fiir Informatik an der Universitt
Karlsruhe entwickelt. In diesem Projekt wurde eine Basis fiir die formale Représentation digi-
taler Schaltungen auf verschiedenen Abstraktionsebenen sowie fiir eine durchgehende formale
Synthese von der System- bis zur Gatterebene geschaffen [Eise99, BlumOO].

Im Gegensatz zu anderen Ansétzen der formalen Synthese unterstiitzt HASH nicht nur die
formale Spezifikation und Synthese reiner Datenflussbeschreibungen. Steuerflussbehaftete Ver-
haltensbeschreibungen mit zyklischem Steuerfluss konnen ebenfalls in dem System spezifiziert
und verarbeitet werden [[BlumOQ].

Die Synthese steuerflussbehafteter Schaltungsbeschreibungen unterliegt allerdings bislang
gravierenden Einschrinkungen. Eine Einflussnahme auf qualitative Eigenschaften der resultie-
renden Schaltung, wie deren Grofle und Geschwindigkeit, ist kaum moglich. So werden steu-
erflussbehaftete Spezifikationen im Zuge der algorithmischen Synthese (high-level synthesis) in
eine einzige Schleife mit einem steuerflussbereinigten Rumpf iiberfiihrt. Dadurch gehen die ex-
pliziten Steuerinformationen der Spezifikation verloren und stehen fiir Optimierungen wéhrend
des restlichen Syntheseprozesses nicht zur Verfiigung. Als Folge dieser Transformation wird bei-
spielsweise die gemeinsame Nutzung von Funktionseinheiten, welche in der Spezifikation exklu-
siv in unterschiedlichen Programmzweigen zum Einsatz kommen, verhindert. Aulerdem wird
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durch diese Vorgehensweise implizit eine Unterschranke fiir die Ausfiihrungszeit des Schlei-
fenrumpfes festgelegt, welche der Ausfiihrungszeit des lingsten Grundblocks der Spezifikation
entspricht. Diese Ausfiihrungszeit bestimmt letztendlich auch die Dauer eines Taktes auf der
Register-Transfer-Ebene (RT-Ebene), da die resultierende Implementierung auf der Register-
Transfer-Ebene pro Takt genau eine Schleifeniteration ausfiihrt. Somit wird die Ausfiihrung aller
kiirzeren Grundblocke infolge dieser Vorgehensweise unnotig ausgebremst.

In [BlumOO0] werden zwar einige Transformationen vorgestellt, die vor der Uberfiihrung der
Spezifikation in die Ein-Schleifen-Form eine begrenzte Einflussnahme auf die Qualitét des Syn-
theseergebnisses erlauben. Eine dhnliche Qualitdt der Implementierungen wie in der konventio-
nellen Synthese ist mit diesen Transformationen allerdings nicht zu erreichen. Ein Konzept fiir
den automatisierten Einsatz dieser Transformationen existiert nicht, so dass die Anwendung der
Transformationen interaktiv erfolgen muss und somit vom Entwerfer fundierte Kenntnisse in
formalen Methoden gefordert sind. Auch weicht das Konzept so stark von der konventionellen
Synthese ab, dass bewéhrte Verfahren aus diesen Bereichen nicht eingesetzt werden konnen.

1.1 Zielsetzung der Arbeit

In dieser Arbeit wird ein neuer Ansatz fiir die formale Synthese steuerflussbehafteter Schal-
tungsbeschreibungen vorgestellt. Dieser Ansatz verfolgt zwei grundlegende Ziele: die Erh6hung
der Qualitdt der resultierenden Implementierungen sowie die vollstindige Automatisierung des
Syntheseprozesses.

Durch den Einsatz einer neuen formalen Schaltungsreprisentation bleiben die Steuerinfor-
mationen, die der Entwerfer in der Spezifikation vorgegeben hat, wihrend des gesamten Syn-
theseverlaufs erhalten. Das Optimierungspotential der Implementierungen erhoht sich dadurch
betrichtlich. Beispielsweise ergeben sich weitreichende Moglichkeiten fiir die gezielte Einord-
nung der einzelnen Operationen der Spezifikation in bestimmte Takte der geplanten RT-Ebenen-
Implementierung. Durch eine giinstige Verteilung der Operationen ldsst sich die durchschnittli-
che Taktzahl, welche zur Ausfiihrung der Spezifikation erforderlich sein wird, minimieren bzw.
eine optimale Ausnutzung der eingesetzten Funktionseinheiten erreichen.

Als Grundlage fiir die formale Spezifikation und Synthese von Schaltungsbeschreibungen
kommt in HASH Logik hoherer Ordnung [[Chur40] zum Einsatz. Logik hoherer Ordnung ist nicht
entscheidbar, so dass sich fiir eine Synthese auf Basis Logik hoherer Ordnung ein konstruktiver
Ansatz wie der transformationsbasierte Entwurf anbietet. Um eine Automatisierung dieser for-
malen Synthese zu erreichen, muss ein Synthesesystem geschaffen werden, welches im Stande
ist, selbststandig geeignete Transformationen zur Ableitung einer RT-Ebenen-Implementierung
aus einer Schaltungsspezifikation auszuwihlen und anzuwenden. Vor der Anwendung bestimm-
ter Transformationen muss das System iiberdies eine automatische Analyse und gegebenenfalls
eine Umformung der jeweiligen Schaltungsreprésentation durchfiihren konnen, damit ein Gelin-
gen entsprechender Transformationen gewihrleistet werden kann. Dariiber hinaus muss fiir jede
Transformation, deren Anwendung an bestimmte Vorbedingungen gekniipft ist, eine Strategie
fiir den automatischen Beweis der entsprechenden Vorbedingungen existieren.
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Eine Methodik, welche die vollstindig automatisierte Durchfiihrung der formalen algorith-
mischen Synthese realisiert, wird in der vorliegenden Arbeit prisentiert. Es werden die Transfor-
mationen und verschiedenen Schaltungsreprisentationen vorgestellt, welche die Basis fiir die for-
male algorithmische Synthese bilden, und gezeigt, wie durch die gezielte Anwendung der Trans-
formationen automatisch die verhaltenserhaltende Ableitung einer RT-Ebenen-Implementierung
aus einer steuerflussbehafteten Schaltungsspezifikation erfolgen kann. Durch die vollstindige
Automatisierung der formalen Synthese wird auch Entwerfern ohne Kenntnisse in formalen Me-
thoden ermdglicht, Implementierungen zu entwickeln, die bewiesenermallen funktional korrekt
beziiglich ihrer Spezifikation sind.

Um eine Verbesserung der Qualitit der resultierenden Implementierungen zu erlangen, wird
tiberdies ein Rahmenwerk zur Integration konventioneller Synthesewerkzeuge bzw. Synthese-
algorithmen in den formalen Syntheseprozess angeboten. Auf diese Weise konnen ausgereifte,
hochwertige Synthesetechniken eingesetzt werden, um den formalen Ableitungsprozess zu steu-
ern und dadurch Implementierungen hoher Qualitdt zu erzeugen. Ein Risiko stellt die Anbin-
dung unverifizierter Syntheseverfahren nicht dar. Fehlerhafte Steuerdirektiven konnen im Ansatz
der formalen Synthese ebenso wenig wie potentielle Fehler im HASH Synthesesystem zu un-
korrekten Implementierungen fiihren. Die Ableitung der Implementierungen erfolgt vollstindig
innerhalb eines Theorembeweisers und dieser stellt die Korrektheit jedes einzelnen Transforma-
tionsschritts sicher.

Insgesamt ergibt sich ein Entwurfssystem fiir die formale algorithmische Synthese, mit des-
sen Hilfe garantiert korrekte Implementierungen hoher Qualitit vollautomatisch aus steuerfluss-
behafteten Schaltungsbeschreibungen abgeleitet werden konnen.

1.2 Gliederung der Arbeit

Die Arbeit ist in zwei Teile unterteilt. Im Teil [[| der Arbeit wird zunéchst in Kapitel [2| eine Uber-
sicht iiber die Synthese digitaler Schaltungen gegeben. Anschlielend werden verschiedene Tech-
niken zur Sicherstellung der Korrektheit des Syntheseergebnisses diskutiert. Es folgt in Kapitel 3]
eine Beschreibung des in dieser Arbeit eingesetzten Theorembeweisers und eine ausfiihrliche
Darstellung der prinzipiellen Durchfiihrung der formalen Synthese. Im Anschluss daran werden
die formalen Schaltungsreprisentationen vorgestellt, die im Zuge der formalen algorithmischen
Synthese zum Einsatz kommen.

In Teil |[Il der Arbeit wird das neue Konzept zur formalen Synthese steuerflussbehafte-
ter Schaltungsbeschreibungen prisentiert. Das Rahmenwerk zur Integration konventioneller
Optimierungs- und Syntheseverfahren wird in Kapitel 4| beschrieben und die vollstandige Au-
tomatisierung der formalen algorithmischen Synthese wird anschlieBend in Kapitel [5|erldutert.

Die Ausarbeitung endet mit einigen experimentellen Ergebnissen in Kapitel [6| und einer Zu-
sammenfassung in Kapitel
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Teil I

Grundlagen






Kapitel 2

Synthese digitaler Schaltungen

Die heute zur Verfiigung stehenden Technologien und Methoden erlauben die Produktion von
Schaltungen einer GroB3e und Komplexitit, deren Entwurf ohne eine maschinelle Unterstiitzung
nicht mehr handhabbar wire. Schaltungen werden heutzutage im Allgemeinen auf einem ho-
hen abstrakten Niveau in sogenannten Hardware-Beschreibungssprachen, wie z.B. VHDL
[VHDLO2] oder Verilog [ThMo02], spezifiziert. Mit Hilfe von Synthese-Werkzeugen wird aus
der Schaltungsbeschreibung ein konkretes Layout der Schaltung erzeugt, welches als Vorlage fiir
eine anschlieBende Chip-Fertigung verwendet wird.

Als Eingabe erhalten die Synthese-Werkzeuge entweder eine strukturelle oder verhaltens-
orientierte Beschreibung der gewiinschten Schaltung und zusitzlich einige physikalische Rand-
bedingungen, welche die resultierende Schaltung einzuhalten hat. Diese Randbedingungen be-
ziehen sich meistens auf die Geschwindigkeit, die Fliche sowie den Leistungsverbrauch der
gewiinschten Schaltung. Die Fliche der resultierenden Schaltung steht dabei in direktem Zusam-
menhang mit deren Produktionskosten.

Zur Bewilltigung der Komplexitit des Syntheseprozesses wird dieser in der Regel schrittwei-
se durchgefiihrt. Ausgangspunkt eines Syntheseschritts ist eine Spezifikation, welche die zu syn-
thetisierende Schaltung beschreibt. Ein Syntheseschritt bewirkt entweder eine Verfeinerung oder
eine Optimierung der Spezifikation. Bei einer Verfeinerung wird die Schaltungsbeschreibung
von einer Abstraktionsebene auf eine darunter liegende Abstraktionsebene abgebildet. Einige
abstrakt spezifizierte Eigenschaften werden dabei konkretisiert. Bei einer Optimierung werden
Eigenschaften der Spezifikation innerhalb einer Abstraktionsebene verbessert.

Das Ergebnis eines Syntheseschritts wird als Implementierung bezeichnet. Eine Implemen-
tierung reprisentiert wiederum die Basis fiir den gegebenenfalls anschlieBend auszufiihrenden
Syntheseschritt, in welchem Fall sie als dessen Ausgangsspezifikation angesehen wird.

In dieser Arbeit wird zwischen folgenden Abstraktionsebenen unterschieden: der Gatter-
ebene, der Register-Transfer-Ebene, der algorithmischen Ebene sowie der Systemebene. Auf
der Gatterebene wird eine Schaltung als Struktur bestehend aus Logik-Gattern und Flip-Flops,
welche durch boolesche Signalleitungen miteinander verbunden sind, dargestellt. Die Logik-
Gatter realisieren boolesche Operationen und die Flip-Flops boolesche Speicherelemente. Auf
dieser Ebene ist das Zeitverhalten der Elemente von groer Bedeutung. In der Regel kommen
approximative Verzogerungsmodelle zur Anwendung. Auf der nidchsthoheren Abstraktionsebe-
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ne, der Register-Transfer-Ebene, entspricht die Schaltung einer Struktur aus (z. B. arithmetisch-
logischen) Funktionseinheiten, Speichereinheiten (z.B. Registern) und Verbindungseinheiten
(z. B. Multiplexern). Wihrend auf der Gatterebene die Laufzeiten der Gatter relevant sind, ist die
kleinste Zeiteinheit der RT-Ebene iiblicherweise der 7akt. Innerhalb eines Taktes werden die Re-
gister gelesen, Operationen ausgefiihrt und die Ergebnisse wieder in die Register geschrieben. Es
findet also in jedem Takt genau ein Register-Transfer statt. Auf der algorithmischen Ebene wird
die Schaltung durch nebenldufige Algorithmen beschrieben. Von der Zeit wird weiter abstrahiert.
Es spielt nur noch die Kausalitit eine Rolle. Die Operationen der Algorithmen miissen in einer
Reihenfolge ausgefiihrt werden, die deren Steuer- und Datenabhiingigkeiten Rechnung trigt. Auf
der Systemebene werden Schaltungen durch ein System untereinander kommunizierender Pro-
zesse beschrieben. Die Prozesse bestehen einerseits aus funktionalen Prozessen, welche die auf
der algorithmischen Ebene definierten Algorithmen ausfiihren, und andererseits aus Prozessen,
die die Kommunikation zwischen den funktionalen Prozessen steuern. Auf dieser Ebene ist nur
noch die Kausalitit beziiglich der auszufiihrenden Prozesse von Bedeutung.

Im Folgenden liegt der Schwerpunkt auf der sogenannten algorithmischen Synthese, in wel-
cher Schaltungsspezifikationen auf der algorithmischen Ebene auf Implementierungen auf der
Register-Transfer-Ebene abgebildet werden [McPC90, (GaRa94, [Lin97].

2.1 Algorithmische Synthese

Oft wird vor Beginn der algorithmischen Synthese eine Optimierung der algorithmischen Schal-
tungsbeschreibung vorgenommen. In [NiBr97al INiBr97b|] wird gezeigt, dass dieser Schritt in der
Regel eine starke Verbesserung der Qualitéit der daraus synthetisierten Schaltung mit sich bringt.
Die meisten dieser Optimierungen sind aus dem Bereich der optimierenden Software-Compiler
bekannt [AhSU86, Much97]. Einige Beispiele sind die Propagierung von Konstantenwerten, das
Zusammenfassen gemeinsamer Teilausdriicke, die Vereinfachung boolescher und algebraischer
Ausdriicke, die Extraktion von Schleifeninvarianten und die Entfernung iiberfliissiger Ausdriicke
und Variablen. Eine umfassende Ubersicht entsprechender Transformationen speziell fiir die Op-
timierung von Schaltungsbeschreibungen auf der algorithmischen Ebene gibt [GeRo99].

Die gegebenenfalls optimierte Verhaltensbeschreibung bildet schlieBlich den Ausgangs-
punkt fiir die Abbildung der Verhaltensspezifikation auf eine Implementierung auf der Register-
Transfer-Ebene. Die Implementierung besteht in der Regel aus einem Operationswerk (datapath)
und einem Steuerwerk (control unit). Das Operationswerk ist eine Struktur aus Funktions-,
Speicher- und Verbindungseinheiten, dessen spezielle Funktionsweise vom Steuerwerk konfigu-
riert werden kann. Aufgabe des Steuerwerks ist es, auf Basis des Operationswerks die taktweise
Abarbeitung einer Berechnung zu realisieren.

Bei der Durchfiihrung der algorithmischen Synthese werden im Allgemeinen vier Aufgaben-
stellungen unterschieden [DeMi194]:

e die Ablaufplanung (scheduling),

e die Ressourcenbereitstellung (allocation),
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e die Ressourcenzuweisung (binding),
e und die Steuerwerksynthese (control synthesis).

Wihrend der Ablaufplanung werden die Operationen einer Spezifikation in einzelne Steu-
erschritte (control steps) eingeordnet. Ein Steuerschritt entspricht einem Takt auf der Register-
Transfer-Ebene. Man unterscheidet die ressourcenbeschriinkte und die zeitbeschriinkte Ablauf-
planung. Die ressourcenbeschrinkte Ablaufplanung hat das Ziel, die Anzahl an Steuerschritten
zu minimieren, die zur Ausfiihrung einer Berechnung unter Verwendung einer fest vorgegebe-
nen Menge von Ressourcen bendtigt werden. Im Gegensatz dazu ist bei der zeitbeschrinkten
Ablaufplanung eine feste Grenze fiir die Anzahl an Steuerschritten vorgegeben, in welcher eine
Berechnung mit einer moglichst kleinen Menge von Ressourcen durchgefiihrt werden muss.

Im Rahmen der Ressourcenbereitstellung wird festgelegt, welche und wie viele der Res-
sourcen, also Funktions-, Speicher- und Verbindungseinheiten, zur Erzeugung eines geeigneten
Operationswerks zur Verfiigung gestellt werden miissen. Bei den einzelnen Ressourcen existiert
hiufig eine Auswahl von verschiedenen Realisierungen, welche die gleiche Aufgabe erfiillen,
aber unterschiedliche physikalische Eigenschaften, wie z. B. Laufzeit, Flichen- und Energiebe-
darf, aufweisen. Werden mehr Ressourcen bereitgestellt, so werden in der Regel weniger Takte
zur Durchfiihrung einer Berechnung benotigt. Allerdings fiihrt der Einsatz einer groBeren An-
zahl von Ressourcen auch zu einer Vergroferung der Fliche der Implementierung und dadurch
zu einer Erhohung der Produktionskosten der Schaltung.

Wenn auch bei der Ablaufplanung eine Einteilung der Operationen in verschiedene Steu-
erschritte vorgenommen wird, so bleibt dennoch zunéchst offen, welche Funktionseinheit kon-
kret die Realisierung einer bestimmten Operation tibernimmt. Diese Zuordnung erfolgt im Zuge
der sogenannten Ressourcenzuweisung. Wihrend der Ressourcenzuweisung werden Operatio-
nen bestimmten Funktionseinheiten und Variablen den bereitgestellten Speicherelementen zuge-
ordnet. Weiter werden alle benotigten Dateniibertragungen auf eine geeignete Weise den Ver-
bindungseinheiten zugewiesen, so dass die Daten innerhalb jedes Taktes den Vorgaben der Ab-
laufplanung entsprechend und im Einklang mit den iibrigen Ressourcenzuweisungen iibertragen
werden konnen.

Obwohl diese drei Aufgaben hier einzeln aufgelistet werden, sind sie doch stark miteinander
verflochten. Sie miissen oft gleichzeitig oder iterativ bearbeitet werden, um ein zufriedenstellen-
des Ergebnis bzgl. der physikalischen Eigenschaften der Implementierung, wie deren Schnellig-
keit, Energiebedarf und Flache bzw. Kosten, zu erzielen. Ihre Ergebnisse stellen die Basis fiir den
Aufbau des Operationswerks dar.

Die letzte Aufgabe der algorithmischen Synthese ist die Erzeugung eines Steuerwerks. Das
Steuerwerk regelt die schrittweise Durchfiihrung einer Berechnung nach den Vorgaben der Ab-
laufplanung. Dazu gibt es iliber Steuersignale dem Operationswerk in jedem Takt eine bestimmte
Funktionsweise vor und ermittelt in Abhéngigkeit von dessen Statusausgabe den anschlieend
auszufiihrenden Steuerschritt. Zusitzlich regelt das Steuerwerk die Kommunikation mit der Um-
gebung der Schaltung. Dazu enthilt es einige Steuereinginge zum Anstoen oder zum Abbre-
chen einer Berechnung und ebenso Steuerausginge, iiber die es den Status der Berechnung seiner
Umgebung mitteilt.
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2.2 Sicherstellung der Korrektheit des Syntheseergebnisses

Ein wichtiger Bestandteil der Synthese digitaler Schaltungen ist die Sicherstellung der Korrekt-
heit des Syntheseergebnisses. Eine Schaltung mit den besten physikalischen Eigenschaften ist
wertlos, falls sie sich nicht den Vorgaben ihrer Spezifikation entsprechend verhiilt.

Wie bereits eingangs erwihnt, kann die Einhaltung physikalischer Randbedingungen in der
Regel verhiltnismiBig einfach mit analytischen Mitteln iiberpriift werden, so dass sich die Be-
trachtungen in dieser Arbeit auf die funktionale Korrektheit der Implementierung beziiglich ihrer
Spezifikation konzentrieren.

Um die Korrektheit einer Implementierung sicherzustellen, bieten sich prinzipiell drei
Zeitpunkte an: vor, wdhrend oder nach Durchfiihrung der Synthese [KBES96]. Vor der
Durchfiihrung eines Syntheselaufs kann die Korrektheit aller resultierenden Ergebnisse gewéhr-
leistet werden, indem ein Syntheseprogramm eingesetzt wird, das garantiert fehlerfrei arbeitet.
Ein entsprechender Nachweis kann nur durch eine Verifikation des Synthesewerkzeugs erbracht
werden. Wihrend des Syntheseprozesses kann die Korrektheit der Implementierung sicherge-
stellt werden, indem ausschlieBlich verhaltenserhaltende Transformationen zur Ableitung der
Implementierung aus der Spezifikation eingesetzt werden. Als letzte Moglichkeit bietet sich eine
Verifikation der Implementierung nach Durchfiihrung der Synthese an. In diesem Fall wird die
resultierende Implementierung ihrer urspriinglichen Spezifikation gegeniibergestellt und iiber-
priift, ob beide das gleiche Verhalten aufweisen.

Im Folgenden werden einige Ansitze aus dem Bereich der algorithmischen Synthese vorge-
stellt, welche die Korrektheit ihrer Ergebnisse vor, wihrend oder nach Durchfiihrung der Syn-
these sicherzustellen beabsichtigen.

2.2.1 Sicherstellung der Korrektheit nach der Synthese

Nach Abschluss des Syntheseprozesses steht im Allgemeinen keine Information mehr iiber die
Art und Weise, wie sich die Implementierung aus der Spezifikation ergeben hat, zur Verfiigung.
Daher muss allein auf Basis der Implementierung und ihrer Spezifikation iiberpriift werden, ob
die Implementierung die vorgesehene Funktionalitdt aufweist.

Die gebriuchlichste Methode zur Uberpriifung der Korrektheit eines Syntheseergebnisses
ist hierbei die Simulation. Um nachzuweisen, dass sich eine Implementierung korrekt verhilt,
miissen alle moglichen Kombinationen von Eingabewerten simuliert und die aus ihnen resul-
tierenden Ausgaben der Implementierung und der Spezifikation gegeniibergestellt werden. Bei
Schaltwerken muss eine entsprechende Simulation iiberdies fiir jeden moglichen Zustand des
Systems durchgefiihrt werden. Die Anzahl der zu iiberpriifenden Eingabekombinationen wéchst
somit exponentiell mit der Zahl der Schaltungseinginge bzw. der Zahl der eingesetzten Spei-
cherelemente, so dass eine erschopfende Simulation — wenn iiberhaupt — lediglich fiir sehr kleine
Schaltungen mit endlichen Datentypen in Frage kommt. Bei groeren Schaltungen kann nur eine
Validierung der Implementierung auf Basis einer Teilmenge der moglichen Eingabesequenzen
durchgefiihrt werden. In diesem Fall stellt die Simulation jedoch nicht die Korrektheit der Im-
plementierung sicher, sondern erhoht allenfalls das Vertrauen des Entwerfers in die resultierende
Schaltung.
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Eine automatische Verifikation auf Basis formaler Methoden zum nachtrédglichen Beweis der
funktionalen Korrektheit der RT-Ebenen-Implementierung beziiglich ihrer algorithmischen Spe-
zifikation scheidet im Allgemeinen ebenfalls auf Grund der Komplexitit dieses Vorhabens aus.
Selbst wenn nur endliche Datentypen in der Spezifikation eingesetzt werden und infolgedessen
die Schaltung nur begrenzt viele unterschiedliche Zustinde einnehmen kann, so wiéchst den-
noch die Anzahl der zu beriicksichtigenden Fille exponentiell mit der Bitbreite der Eingangs-
signale bzw. der Speicherelemente an (state explosion problem). Aus diesem Grund ist eine
entsprechende Verifikation fiir groere Schaltungen kaum durchfiihrbar, beim Einsatz unend-
licher Datentypen iiberhaupt nur eingeschrinkt moglich, und gilt daher als kaum praktikabel
[Gupt92, KBES96, Krop99|.

2.2.2 Sicherstellung der Korrektheit vor der Synthese

Eine Moglichkeit, bereits vor der Durchfiihrung der Synthese die Korrektheit aller Ergebnisse
zu gewihrleisten, besteht theoretisch in dem Einsatz eines verifizierten Synthesesystems. Fiir
den Schaltungsentwerfer wire diese Losung optimal. Ohne Kenntnisse im Bereich der formalen
Methoden konnte er allein durch Nutzung eines entsprechenden Werkzeugs garantiert korrekte
Implementierungen entwickeln.

Die Verifikation von Software ist jedoch extrem aufwindig und infolgedessen meist nur fiir
kleinere Programme praktikabel. Synthesewerkzeuge sind aber fiir gewohnlich grof3e, komplexe
Programme, so dass deren Verifikation in aller Regel ausgeschlossen ist. Entsprechende Ansitze
beschrinken sich daher auf die Verifikation einzelner Optimierungs- und Synthesealgorithmen[]

FDLS-Verifikation: In [NTRGOI1] wird die formale Spezifikation und Verifikation des Force-
Directed List Scheduling-Algorithmus [PaKn89] in dem Theorembeweiser PVS (Prototype Ve-
rification System) [OwRS92] beschrieben. Dabei handelt es sich um einen Algorithmus zur res-
sourcenbeschriankten Ablaufplanung.

Die Verifikation beginnt mit der formalen Spezifikation einiger Eigenschaften, die gene-
rell fiir ressourcenbeschrinkte Ablaufplanungen gelten miissen: Jede Operation wird einem be-
stimmten Steuerschritt zugewiesen, die Einordnung der Operationen beriicksichtigt alle Steuer-
und Datenabhiingigkeiten und die Ressourcenbeschrinkungen werden strikt eingehalten. Der Al-
gorithmus zur Ablaufplanung selbst wird ebenfalls formal spezifiziert.

Die Verifikation des Algorithmus erfolgt durch den formalen Beweis, dass bei seiner
Ausfiihrung alle zuvor spezifizierten Eigenschaften erfiillt werden. Im Zuge dessen werden zahl-
reiche Lemmata bewiesen, welche invarianten Eigenschaften des Algorithmus entsprechen, die
zu bestimmten Zeitpunkten seiner Ausfiihrung gelten.

Nach der Verifikation des Algorithmus wird dessen formale Spezifikation als Vorlage fiir
eine Implementierung in C++ verwendet und die Implementierung in das bereits bestehende

*Zur Vereinfachung soll im weiteren Verlauf der Arbeit der Begriff ,,Synthesealgorithmen® neben Syntheseal-
gorithmen auch Optimierungsalgorithmen umfassen. Entsprechend soll der Begriff ,,Syntheseverfahren* auch Opti-
mierungsverfahren einschlief3en.
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Synthesewerkzeug DSS [RKDVO92| integriert. Die wihrend der Verifikation entdeckten inva-
rianten Eigenschaften werden zusitzlich als sogenannte Assertions ,,sorgfiltig® implementiert
und in die Implementierung des Algorithmus eingefiigt. Die Assertions iiberpriifen wihrend
der Ausfiihrung des Algorithmus, ob die geforderten Eigenschaften auch tatsichlich eingehal-
ten werden, und unterstiitzen eine gegebenenfalls erforderliche Fehlersuche.

In [NaVe98] wird das gleiche Verfahren bei der Ressourcenzuweisung von Speichereinheiten
angewandet.

Man beachte, dass in diesem Ansatz kein wirklich verifiziertes Programm zur Ausfiihrung
kommt, sondern nur ein Programm, das zu bestimmten Zeitpunkten untersucht, ob ein Fehler
in seiner Berechnung aufgetreten ist. Die Autoren bezeichnen daher die resultierende Imple-
mentierung als ,,selbst-verifizierend“. Der Erfolg des Verfahrens ist jedoch abhingig von der
Vollstidndigkeit der bewiesenen Eigenschaften und von der fehlerfreien Implementierung des Al-
gorithmus sowie der Assertions, welche die korrekte Ausfiihrung des Algorithmus sicherstellen
sollen.

Bedroc: Das Bedroc Projekt der Cornell Universitét in Ithaca, NY befasst sich ebenfalls mit
der Sicherstellung der Korrektheit des Synthesewerkzeugs [LeAL91LILCAL93]. Ziel des Projekts
ist die durchgéngige Anwendung formaler Methoden wihrend des gesamten Entwurfsprozesses.
Das Bedroc Synthesesystem erzeugt automatisch aus einer Verhaltensspezifikation in der Spra-
che HardwarePal eine Netzliste in XNF (Xilinx Network Format) fiir die Programmierung eines
FPGAs (Field Programmable Gate Array). HardwarePal ist eine im Zuge des Bedroc Projekts
entwickelte imperative Sprache, die stark an Pascal angelehnt ist, und zusitzlich einige Kon-
strukte zur Spezifikation von Hardware bereitstellt.

Der Entwurfsprozess in Bedroc beginnt mit der Spezifikation des Verhaltens der gewiinschten
Schaltung in HardwarePal. Anschlieend wird die Spezifikation in einen sogenannten Abhdingig-
keitsflussgraph (AFG) iibersetzt. Die Knoten des AFG stehen fiir funktionale Operationen, Steu-
eroperationen und Ein-/Ausgabeoperationen. Die Kanten zwischen den Knoten reprisentieren
den Steuer- bzw. den Datenfluss zwischen den Operationen. Auf Basis des AFG wird nach ei-
nigen hardwareunabhingigen Optimierungen die algorithmische Synthese durchgefiihrt. Es er-
geben sich ein Steuerwerk, welches als Menge logischer Gleichungen dargestellt wird, und ein
Operationswerk, das einer Netzliste aus Hardwareressourcen entspricht.

Die nachfolgende Logiksynthese besteht aus mehreren Schritten: Zunédchst werden das Steu-
erwerk sowie das Operationswerk anhand einer Hardwarebibliothek in eine Netzliste primitiver
Basiszellen (Addierzellen, Multiplexer, Logikgatter, Flipflops, ...) libersetzt und die kombina-
torische Logik des Operationswerks mit Hilfe des Werkzeugs PBS (Proven Boolean Simplifier)
minimiert. AnschlieBend werden die kombinatorische Logik des Operationswerks sowie die se-
quentielle Logik des Steuerwerks wieder zusammengefiihrt und auf das konkrete Ziel-FPGA
abgebildet. Wihrend der Technologieabbildung auf den FPGA werden noch einige hardware-
abhiéngige Optimierungen durchgefiihrt.

Bisher sind nur einige Bestandteile des Bedroc Systems formal verifiziert worden. Bewie-
sen wurde beispielsweise die Korrektheit des Algorithmus zur Ubersetzung der HardwarePal-
Spezifikation in einen AFG sowie die Korrektheit der AFG-basierten Optimierungsalgorithmen.
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Diese Beweise wurden jedoch nur auf dem Papier durchgefiihrt. Im Gegensatz dazu wurde beim
Logikminimierer PBS sogar dessen konkrete Implementierung mit Hilfe eines Theorembewei-
sers verifiziert (siche unten). Der Beweis der Korrektheit der eigentlichen Syntheseschritte, die
eine Verfeinerung von der algorithmischen Ebene auf die RT-Ebene bzw. von der RT- auf die
Gatterebene bewerkstelligen, steht noch aus.

PBS: Die Verifikation des Logiksynthese-Werkzeugs PBS [AaLe91l |/Aale94, |Aale95]] wurde
mit Hilfe des Theorembeweisers Nuprl [CABC86, Lees92]] durchgefiihrt. PBS implementiert den
Weak Division-Algorithmus, welcher die Fliche der resultierenden Schaltung minimiert, indem
er redundante kombinatorische Logik eliminiert [BrMc82].

PBS ist in der Sprache SML (Standard Meta Language) implementiert, einer funktionalen
Sprache mit einer formal definierten Semantik [MiTM97]]. Zu Beginn der Verifikation wird ei-
ne fiir die Implementierung von PBS ausreichende Teilmenge der Sprache SML in dem Theo-
rembeweiser Nuprl definiert. Dadurch kann im Anschluss an die Verifikation des Algorithmus
dessen Quelltext unverindert eingesetzt werden. Eine fehlertrichtige nachtrigliche Implemen-
tierung entfillt. Nach der Spezifikation des Algorithmus im Theorembeweiser werden einige
Eigenschaften modelliert, die der Algorithmus zu erfiillen hat. Diese beinhalten, dass der Algo-
rithmus die Funktionalitdt der Schaltung nicht verdndert und dass die Grof3e der resultierenden
Schaltung minimal ist, also keinerlei redundante Logik mehr enthilt. AnschlieBend beweisen
die Autoren interaktiv in Nuprl, dass ihre konkrete Implementierung von PBS die geforderten
Eigenschaften erfiillt.

Der Quelltext von PBS hat eine Lange von etwa 1000 Zeilen. Zur Verifikation von PBS war
der Beweis von ca. 500 Theoremen erforderlich. Der damals in Softwareverifikation unerfahrene
Autor Mark Aagaard brauchte 8 Monate zum Beweis des Algorithmus. Die Autoren schitzen,
dass geiibte Entwickler einen Algorithmus dhnlicher Komplexitit und GréBe sonst in 3 Monaten
verifizieren konnten.

2.2.3 Sicherstellung der Korrektheit wihrend der Synthese

Aus den bisher aufgefiihrten Ansédtzen wird ersichtlich, dass eine Gewihrleistung der Implemen-
tierungskorrektheit vor bzw. nach der Synthese im Allgemeinen undurchfiihrbar oder mit einem
kaum vertretbaren Aufwand verbunden ist. Als Alternative verbleibt die Sicherstellung der Kor-
rektheit wihrend der Durchfiihrung der Synthese.

In diesem Zusammenhang bietet sich der transformationsbasierte Entwurf an. Bei der trans-
formationsbasierten Synthese werden Implementierungen ausschlieBlich auf Basis verhaltenser-
haltender Transformationen aus der Spezifikation abgeleitet. Fehler werden auf diese Weise
wihrend des Syntheseprozesses vermieden. Andert keine der Transformationen das Verhalten
der Spezifikation, so weist letztendlich auch die resultierende Implementierung genau das spezi-
fizierte Verhalten auf.

FRESH: Ein Beispiel fiir ein transformationsbasiertes Synthesesystem ist FRESH (FRom
EquationS to Hardware). In [MeHEF96, MeHF9'/, MeHF98, MeHe98, MHMPO02, MeHPO2] wird
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eine automatische, transformationsbasierte Synthese von der algorithmischen Ebene auf die RT-
Ebene beschrieben. Als Spezifikationssprache wird die eigens entwickelte Sprache ES (Equa-
tional Specification) verwendet. ES ist an die Sprache Lucid [WaAs85] angelehnt, bietet aber
keinerlei Steuerkonstrukte an. So sind Schaltungsspezifikationen in ES auf reine — wenn auch
zyklenbehaftete — Datenflussbeschreibungen beschrinkt.

Die ES-Spezifikation einer gewiinschten Schaltung wird zunidchst in eine VHDL-
Spezifikation, bestehend aus einem einzigen Prozess, liberfiihrt und mittels eines konventionel-
len Synthesewerkzeugs auf eine Implementierung auf der RT-Ebene abgebildet. Die resultieren-
de Implementierung wird daraufhin als Vorlage fiir die transformationsbasierte Herleitung einer
entsprechenden ES-Implementierung innerhalb von FRESH verwendet. Schlielich wird die in
FRESH erzeugte RT-Ebenen-Implementierung wieder von der Sprache ES in VHDL {ibersetzt
und mit konventionellen Synthesewerkzeugen weiterverarbeitet.

In FRESH werden alle zur Durchfiihrung einer algorithmischen Synthese erforderlichen
Schritte unterstiitzt. Welchen Einschrinkungen jedoch die einzelnen Synthesealgorithmen un-
terliegen, so dass deren Ergebnisse noch in FRESH umsetzbar sind, geht aus den Verdffentli-
chungen des Projekts leider nicht hervor.

Da die Korrektheit der Transformationen in dieser Arbeit nur manuell bewiesen und de-
ren Implementierung iiberhaupt keiner Uberpriifung unterzogen wurde, kann allein der Einsatz
dieses Systems die Korrektheit der resultierenden Implementierungen nicht gewihrleisten. Eine
nachtrigliche Uberpriifung der Ergebnisse bleibt nach wie vor unerlisslich.

CBS: Ein weiteres Verfahren aus dem Bereich der transformationsbasierten Synthese wird
in [HIRE99, HiER99] prisentiert. Dabei handelt es sich um einen Algorithmus namens Case-
Based-Scheduling (CBS) zur Synthese von Pipelinesystemen aus einer sequentiellen Prozessor-
beschreibung. Die Spezifikation der Prozessorbeschreibung erfolgt in der Sprache Language of
Labelled Segments (LLS), einer Sprache zur Spezifikation synchroner Transitionssysteme. Bei
dem vorgestellten Verfahren wird die Spezifikation der sequentiellen Prozessorbeschreibung aus-
schlieBlich durch die Anwendung von Transformationen, welche die funktionale Korrektheit er-
halten, in ein Pipelinesystem tiberfiihrt.

Um Implementierungsfehler des Synthesewerkzeugs aufzudecken, wird die Korrektheit je-
des einzelnen Transformationsschritts durch den externen Aquivalenzpriifer TUD [RiEH99,
RiHE99, BELRO1] kontrolliert. Zusétzlich wird nach der Durchfiihrung aller Transformationen
nochmals die Korrektheit des gesamten Syntheseschritts mit dem in [BuDi194] geschilderten Ver-
fahren tiberpriift.

Aus der Tatsache, dass durch diese zusitzlichen Verifikationsschritte einige Fehler in dem
Synthesewerkzeug aufgedeckt werden konnten [Hinr98|], wird ersichtlich, dass eine ,,sorgfilti-
ge* Entwicklung und Implementierung der Transformationen alleine nicht ausreicht, um die
Korrektheit der Ergebnisse sicherzustellen. Ein erster Schritt in Richtung eines zuverlidssigeren
transformationsbasierten Entwurfssystems ist daher zunédchst einmal die formale Verifikation der
Transformationen.
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Einsatz formal verifizierter Transformationen

In vielen transformationsbasierten Systemen werden Transformationen eingesetzt, die bei ihrem
Entwurf intuitiv als ,,offensichtlich korrekt* angesehen [McFa93]] und hochstens informell veri-
fiziert wurden. Um sicherzugehen, dass die Transformationen tatsdchlich korrekt arbeiten, bietet
sich eine Verifikation der Transformationen im Rahmen eines Theorembeweisers an. Durch die
maschinelle Unterstiitzung wird jegliche Intuition bei der Beurteilung der Korrektheit der Trans-
formationen ausgeschlossen und die Korrektheitsbeweise konnen jederzeit objektiv nachvollzo-
gen werden. Auf die Zuverléssigkeit mittels eines Theorembeweisers gefiihrter Beweise wird in
Abschnitt |3.1|ndher eingegangen.

TRADES: In [Raja95a, Raja95b, Raja95c, IMiRa96]] wird die Verifikation einiger graphen-
basierter Optimierungstransformationen auf der algorithmischen Ebene, wie z. B. das Entfer-
nen gemeinsamer Teilausdriicke oder Konstantenpropagierung, prisentiert, die in dem Synthese-
System TRADES (TRAnsformationel DErivation System) zum Einsatz kommen. Eine formale
Spezifikation der Semantik der Graphen, welche in einer Variante der Sprache SPRITE Input
Language (SIL) [KMNS92] modelliert werden, wird nicht durchgefiihrt. Es werden lediglich
einige Axiome intuitiv aufgestellt, die grundlegende Eigenschaften der Graphen beschreiben,
welche sowohl vor als auch nach deren Transformation zutreffen miissen. Die Axiome werden in
dem Theorembeweiser PVS (Prototype Verification System) [OwRS92] spezifiziert und bilden
die Basis fiir die Verifikation der ebenfalls in PVS spezifizierten Transformationen.

Wie sich spiter herausstellen sollte, war das zunichst entwickelte Graphenmodell offenbar zu
abstrakt. Nach der Entwicklung eines detaillierteren Modells der Graphen, wurden Unzulédnglich-
keiten in den bislang als ,,korrekt bewiesenen* Transformationen gefunden [MHMP96, Midd97]].
In diesem Zusammenhang stellt sich die Frage, ob das neu geschaffene Modell nun alle erforder-
lichen Aspekte hinreichend in Betracht zieht.

DSS: Teica und Vemuri stellen in [TeVeOl, [TeVeOlb] den Beweis fiir die Korrektheit von
sieben Transformationen auf der RT-Ebene vor. Die verwendete RT-Modellierung ist auf reine
Datenflussbeschreibungen beschrinkt. Schleifen und Verzweigungen sind nicht darstellbar. Die
Transformationen sind nicht-interpretierend, d. h. die Funktionen der verwendeten Operationen
werden aufler Acht gelassen. Somit sind Optimierungen, die sich beispielsweise Eigenschaf-
ten wie Assoziativitit oder Kommutativitit arithmetischer Operationen zu Nutze machen, nicht
durchfiihrbar. Die Transformationen sind rein struktureller Natur.

Die Semantik der RT-Beschreibungen und alle Transformationen wurden formal in dem
Theorembeweiser PVS definiert. Anschliefend wurde die Korrektheit und die Vollstandigkeit
der Transformationen mit Hilfe des Theorembeweisers nachgewiesen.

Die Transformationen kommen in dem Synthesewerkzeug DSS [RKDV92] zum Einsatz. Dort
werden sie allerdings nicht direkt fiir die Durchfiihrung der Synthese verwendet, sondern aus-
schlieBlich fiir die Uberpriifung der Ergebnisse der Ablaufplanung und der Ressourcenbereitstel-
lung [RaTVO0O0, TeRVO1, RaTvO1].
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Die formale Verifikation der in einem System verwendeten Transformationen trigt betricht-
lich zur Erhohung der Zuverléssigkeit des Systems bei. Es besteht aber immer noch das Risiko,
dass sich im Zuge der Implementierung der Transformationen und deren Integration in ein zu-
meist komplexes Synthesesystem Fehler einschleichen. Entsprechende Fehler konnen wiederum
die Funktionsweise der Transformationen beeintrichtigen. Mit Hilfe eines Theorembeweisers
kann jedoch auch diese Fehlerquelle ausgeschlossen werden.

Formale Synthese

In der formalen Synthese wird die Korrektheit der Syntheseergebnisse sichergestellt, indem der
komplette Ableitungsprozess in einen Theorembeweiser eingebettet wird. Der Theorembeweiser
wird nicht nur genutzt, um die Korrektheit der Transformationen nachzuweisen, sondern auch
um deren korrekte Ausfiihrung zu iiberwachen. Zusitzlich zu einer Implementierung liefert der
formale Syntheseprozess automatisch den formalen Beweis, dass die Implementierung die Vor-
gaben ihrer Spezifikation erfiillt.

Wihrend es auf den unteren Abstraktionsebenen, der RT- und Gatterebene, bereits einige
Arbeiten im Bereich der formalen Synthese gibt (siehe [Eise99]), befassen sich bis heute nur
wenige Ansitze mit der formalen Synthese algorithmischer Schaltungsbeschreibungen.

MINI-ADDL: Ein formales Synthesesystem zur Optimierung algorithmischer Schaltungsbe-
schreibungen wird in [Lars96]] vorgestellt. Als formale Hardwarebeschreibungssprache bettet der
Autor die imperative Sprache MINI-ADDL in den Theorembeweiser HOL [GoMe93] ein. MINI-
ADDL entspricht einer leicht erweiterten Untermenge der Sprache ADDL (Algorithmic Design
Description Language), welche urspriinglich als Spezifikationssprache fiir das Synthesesystem
CAMAD [PeKu94| entwickelt wurde.

In seiner Arbeit priasentiert der Autor einige Transformationen zur Modifizierung von MINI-
ADDL-Programmen, welche es dem Benutzer ermdglichen, interaktiv algorithmische Optimie-
rungen an einer Spezifikation vorzunehmen. Eine Abbildung der Spezifikation auf niedrigere
Abstraktionsebenen wird nicht durchgefiihrt.

Die Transformationen basieren auf in HOL bewiesenen Theoremen und werden durch ver-
haltenserhaltende Termersetzungen von Untertermen der Spezifikation realisiert. Fiir die Anwen-
dung mancher Transformationen miissen bestimmte Vorbedingungen erfiillt sein, deren Giiltig-
keit in dem System aber nur teilweise automatisch bewiesen wird. Oft muss der Benutzer eingrei-
fen und die Erfiillung entsprechender Vorbedingung interaktiv im Theorembeweiser nachweisen.

Die Anwendung dieses Systems setzt weitreichende Kenntnisse in der Durchfiihrung for-
maler Beweise mit dem Theorembeweiser HOL voraus. Eine automatisierte Anwendung der
Transformationen ist nicht vorgesehen.

Larsson hatte friiher bereits einen anderen Ansatz zur formalen Synthese in HOL [Lars94,
Lars95] vorgestellt. Dabei handelt es sich allerdings um eine rein exemplarische und zudem
sehr eingeschrinkte Synthese einfacher, steuerflussloser Schaltungsbeschreibungen. Dieser An-
satz soll daher nicht weiter betrachtet werden.

Wenn auch die Arbeiten von Larsson nur einen kleinen Ausschnitt der im Zuge einer algo-
rithmischen Synthese anfallenden Aufgaben behandeln, so kann er immerhin deren fehlerfreie
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Ausfiihrung garantieren. Dies ist ein groBBer Vorteil im Vergleich zu den bisher beschriebenen
Arbeiten.

Ein wesentlich umfassenderes System zur formalen Synthese digitaler Schaltungen wurde
im Rahmen eines Forschungsprojekts am Institut fiir Rechnerentwurf und Fehlertoleranz der
Fakultit fiir Informatik an der Universitit Karlsruhe entwickelt. Das System trigt den Namen
HASH (Higher order logic Applied to Synthesis of Hardware).

HASH: Mit der Entwicklung des Synthesesystems HASH wurde eine Basis fiir die formale
Reprisentation digitaler Schaltungen auf allen vier Abstraktionsebenen sowie fiir eine durchge-
hende formale Synthese von der System- bis zur Gatterebene geschaffen [Eise99, [BlumOO]. In
HASH erfolgt die Synthese grofitenteils automatisch, eine interaktive Steuerung ist aber ebenfalls
moglich.

Die Synthese beginnt mit der Spezifikation der gewiinschten Schaltung als logischer Term
direkt im Theorembeweiser HOL (siehe Abschnitt [3.1)). Als Spezifikationssprache wird die for-
male Hardwarebeschreibungssprache GROPIUS verwendet [BIE198]. Alle Konstrukte von GRO-
PIUS sind in Logik hoherer Ordnung definiert, so dass die Sprache eine mathematisch exakte
Semantik hat.

Die Korrektheit samtlicher Transformationen, welche bei der Durchfiihrung der Synthese
zum Einsatz kommen, wurde im Theorembeweiser nachgewiesen. Das Synthesesystem liefert
zu jedem Optimierungs- oder Syntheseschritt gleichzeitig den Beweis fiir dessen Korrektheit.
Die genaue Vorgehensweise wird ausfiihrlich in Abschnitt [3.2] beschrieben.

In HASH ist die formale Spezifikation und Synthese von Schaltungen nicht auf reine Daten-
flussbeschreibungen beschrinkt. Steuerflussintensive Verhaltensbeschreibungen mit zyklischem
Steuerfluss konnen ebenfalls in dem System spezifiziert und verarbeitet werden. So gibt es auf
der algorithmischen Ebene in GROPIUS u. a. das Konstrukt WHILE zur Spezifikation p-rekursiver
bzw. while-berechenbarer Funktionen (sieche Abschnitt[3.3.3).

Im Folgenden wird niher auf das in [BlumOO] vorgestellte Verfahren zur algorithmischen
Synthese in HASH eingegangen. Dieses stellt den Ausgangspunkt der vorliegenden Arbeit dar.

Auf der algorithmischen Ebene besteht eine Schaltungsspezifikation in HASH aus zwei Tei-
len: aus einer algorithmischen GROPIUS-Beschreibung, welche die Funktionalitéit der gewiinsch-
ten Schaltung festlegt, sowie einem Schnittstellenverhaltensmuster, das vorgibt, wie die Steue-
rung der algorithmischen Beschreibung erfolgt und wie deren Kommunikation mit der Auf3en-
welt abliuft.

Bei der algorithmischen Synthese wird in [BlumOO] strikt zwischen der Synthese reiner Da-
tenflussbeschreibungen und der Synthese steuerflussbehafteter Beschreibungen unterschieden.
Wihrend die Synthese von Datenflussbeschreibungen weitestgehend automatisch ablduft, erfor-
dert die Synthese steuerflussbehafteter Schaltungsbeschreibungen den manuellen Eingriff des
Schaltungsentwicklers.

Im Falle steuerflussbehafteter Schaltungen erfolgt die algorithmische Synthese in vier Pha-
sen. Zuerst wird im Zuge einer sogenannten Optimierungs-Programm-Transformation (OPT) die
Verhaltensbeschreibung der Schaltung in eine dquivalente, optimierte Beschreibung iiberfiihrt.
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Die sich ergebende Schaltungsbeschreibung wird in einem zweiten Schritt, der sogenann-
ten Transformation in Ein-Schleifen-Form (ESF), in eine wiederum &dquivalente Darstellung
tiberfiihrt, die aus einer einzigen Schleife mit einem steuerflusslosen Rumpf besteht: Steuer-
strukturen in der Verhaltensbeschreibung werden im Verlauf dieser Transformation schrittweise
entfernt und durch boolesche Hilfsvariablen zur Speicherung der Steuerinformationen und Mul-
tiplexern, welche im Rumpf der resultierenden Schleife die Steuerinformationen umsetzen, er-
setzt. In diesen ersten beiden Schritten erfolgt implizit eine zeitliche Einordnung der Operationen
in Steuerschritte sowie die Bereitstellung und Zuordnung von Registern. Die resultierende Ein-
Schleifen-Form der Spezifikation wird darauthin durch Anwenden eines sogenannten Implemen-
tierungstheorems auf die Register-Transfer-Ebene abgebildet. Abschlieend wird im kombinato-
rischen Teil der RT-Implementierung die Bereitstellung und Zuordnung von Funktionseinheiten
durchgefiihrt.

Dieses Konzept zur formalen algorithmischen Synthese weist einige schwerwiegende Nach-
teile auf. Um diese nachvollziehen zu konnen, ist eine detailliertere Betrachtung des Verfah-
rens erforderlich. So wird im Folgenden zunéchst die Transformation der Spezifikation in Ein-
Schleifen-Form niher beschrieben und im Anschluss daran die aus dieser Vorgehensweise resul-
tierenden Anforderungen an die zuvor auszufiihrende Optimierungs-Programm-Transformation.

Abbildung 2.1: Beispiel einer Umformung wihrend der ESF-Transformation

Ein Beispiel fiir eine bei dem Ubergang zur ESF verwendete Transformation ist in Abbil-
dung 2.1 schematisch dargestellt. Links ist eine Programmstruktur bestehend aus einem Block a
und einer nachfolgenden Schleife mit einer Bedingung ¢ und einem Rumpf b dargestellt. Bei
dem Ubergang zur ESF wird eine solche Struktur in die auf der rechten Seite dargestellte Pro-
grammstruktur iiberfiihrt. In der neuen Struktur wird zuniéchst eine boolesche Hilfsvariable h
eingefiihrt, welche mit dem Wert F fiir falsch initialisiert wird. Der Korper der neuen Schleife
wird genau dann ausgefiihrt, wenn entweder die urspriingliche Schleifenbedingung C wahr ist
oder wenn die Hilfsvariable h den Wert F hat. Somit bewirkt die Initialisierung der Hilfsvariable
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auf den Wert F, dass der Schleifenkorper mindestens einmal durchlaufen wird. Im Korper der
Schleife werden sowohl der Block a als auch der Block b ausgefiihrt. AnschlieBend selektiert
ein im Rumpf neu hinzugefiigter Multiplexer in Abhingigkeit von der Hilfsvariable h eines der
beiden Ergebnisse der Blocke a und b. Bei der ersten Iteration ist der Wert der Hilfsvariable F, so
dass in diesem Fall stets das Ergebnis des Blocks a selektiert und weitergeleitet wird. Am Ende
des Schleifenrumpfes wird der Wert der Hilfsvariable auf T (wahr) gesetzt. Dies bewirkt, dass
ab diesem Zeitpunkt die Durchfiihrung aller weiteren Iterationen allein von der urspriinglichen
Schleifenbedingung ¢ abhingt, und der Multiplexer im Rumpf der Schleife grundsitzlich nur
noch das Ergebnis des urspriinglichen Schleifenrumpfes b selektiert.

Die Uberfiihrung anderer Steuerstrukturen in die ESF lduft nach dem gleichen Prinzip ab:
Es werden zusitzliche boolesche Hilfsvariablen eingefiihrt und in deren Abhingigkeit das Er-
gebnis des passenden Blocks am Ende des Schleifenrumpfes mit Hilfe zusitzlicher Multiplexer
selektiert.

Ein entscheidender Nachteil dieser Vorgehensweise ist, dass alle Steuerstrukturen der Spe-
zifikation, wie im Beispiel die Ausfiihrung der Schleife nach Ausfiihrung des Blocks a, in Da-
tenselektionen durch Multiplexer iiberfiihrt werden. Aus Steuerabhédngigkeiten werden also Da-
tenabhingigkeiten. So miissen im Rumpf der im Beispiel resultierenden Schleife immer sowohl
der Block a als auch der Block b parallel ausgefiihrt werden, bevor der Multiplexer das passende
Ergebnis selektieren kann. Folglich miissen ausreichend Hardwareressourcen bereitgestellt wer-
den, um sowohl Block a als auch Block b gleichzeitig berechnen zu konnen. Wird dagegen der
im Beispiel vom Entwerfer vorgegebene Steuerfluss wihrend der Synthese aufrechterhalten, so
kann eine exklusive Ausfiihrung der beiden Blocke implementiert und somit eine gemeinsame
Nutzung von Hardwareressourcen durch die beiden Blocke realisiert werden.

Weiter hat die ESF-Transformation den Nachteil, dass die Ausfiihrungszeit des Schleifen-
rumpfes der Ausfiihrungszeit des ldngsten enthaltenen Blocks entspricht. Eine Schleifeniteration
entspricht wiederum nach der Abbildung auf die Register-Transfer-Ebene genau einem Takt, so
dass der lingste enthaltene Block im Schleifenrumpf letztendlich eine Unterschranke fiir die
Dauer eines Taktes auf RT-Ebene darstellt. Ist wie im Beispiel angedeutet der Block a sehr lange
und der Block b nur kurz, so muss im Schleifenrumpf dennoch grundsitzlich auf das Ende der
Berechnung des langeren Blocks a gewartet werden, da erst dann der Multiplexer seine Selektion
tatigen kann.

Die Uberfiihrung einer Spezifikation in Ein-Schleifen-Form ist eindeutig. Es ist Aufgabe der
vorher auszufiihrenden Optimierungs-Programm-Transformation die Spezifikation derart umzu-
formen und zu optimieren, dass die aus der ESF-Transformation resultierende Schaltung fiir
eine gegebene Kostenfunktion optimal wird. Als Grundlage fiir die Optimierungs-Programm-
Transformation existieren zwar bereits einige Optimierungstheoreme, welche bekannte Umfor-
mungen aus dem Bereich des Compiler-Baus, wie z. B. das Aufrollen von Schleifen, nachbilden
[AhSUS6]. Allerdings gibt es bisher weder auf diesen Ansatz abgestimmte Entwurfsraumun-
tersuchungsmethoden noch ein Konzept fiir eine zielgerichtete Anwendung der Optimierungs-
Transformationen. Auf Grund der groBen Abweichung dieses Ansatzes von gidngigen Synthese-
verfahren ist iiberdies der Einsatz konventioneller Synthesealgorithmen kaum moglich.
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2.2.4 Zusammenfassung

Aus den vorgestellten Ansdtzen geht hervor, dass sich korrekte Syntheseergebnisse im Rah-
men einer algorithmischen Synthese am ehesten durch die Vermeidung von Fehlern wéhrend
der Durchfiihrung der Synthese gewihrleisten lassen. Eine nachtrédgliche Verifikation der Imple-
mentierung bietet sich aus Komplexitédtsgriinden in aller Regel nicht an. Auch ist eine Software-
verifikation der Synthesewerkzeuge auf Grund deren Grofe und Komplexitidt im Allgemeinen
nicht moglich. So erweist sich der transformationsbasierte Entwurf als der vielversprechendste
Ansatz zur Erzeugung garantiert korrekter Implementierungen.

Grundvoraussetzung fiir die fehlerfreie Funktionsweise eines transformationsbasierten Sys-
tems ist die Korrektheit der eingesetzten Transformationen und deren korrekte Ausfiihrung. Zur
Sicherstellung der Korrektheit der Transformationen bietet sich ein formaler Beweis an. Um
menschliche Fehler bei der Beweisfiihrung auszuschlieBen, empfiehlt sich der Einsatz eines
Theorembeweisers. Neben der Korrektheit der Transformationen an sich muss zusitzlich deren
fehlerfreie Ausfiihrung garantiert werden. Eine ,,sorgféltige* Implementierung der Transforma-
tionen reicht dazu nicht aus. Jedoch bietet auch in diesem Fall der Einsatz eines Theorembewei-
sers die Moglichkeit, die korrekte Ausfiihrung der Transformationen zu gewéhrleisten.

In der formalen Synthese wird der komplette Ableitungsprozess, im Zuge dessen eine Imple-
mentierung aus einer Spezifikation abgeleitet wird, in einen Theorembeweiser eingebettet. Die
Korrektheit jedes einzelnen Transformationsschritts wird wihrend der Durchfiihrung der Syn-
these mit Hilfe des Theorembeweisers formal nachgewiesen. Durch diese Vorgehensweise erhilt
man als Ergebnis der Synthese den formalen Beweis, dass die resultierende Implementierung
ihre Spezifikation erfiillt.

Das bisher am weitesten entwickelte System zur formalen Synthese digitaler Schaltungen ist
HASH. Im Bereich der algorithmischen Synthese steuerflussbehafteter Schaltungsbeschreibun-
gen weist dieses System allerdings noch einige Unzulédnglichkeiten auf. Zum einen schrinkt die
bisherige Vorgehensweise die Optimierungsmoglichkeiten, die sich normalerweise im Lauf ei-
ner algorithmischen Synthese ergeben, stark ein. Zum anderen weicht diese Vorgehensweise so
stark von géngigen Verfahren ab, dass eine Anbindung konventioneller Synthese- und Optimie-
rungsalgorithmen kaum in Frage kommt. Die einzigen Optimierungstransformationen, mit denen
Einfluss auf die Qualitidt der Implementierung genommen werden kann, sind im Wesentlichen ei-
nige interaktiv anzuwendende algorithmische Optimierungen. Eine zielgerichtete, automatisierte
Anwendung dieser Optimierungstransformationen ist nicht vorgesehen.

In dieser Arbeit wird daher ein neues Konzept zur Durchfiihrung der formalen algorith-
mischen Synthese steuerflussbehafteter Schaltungsbeschreibungen vorgestellt. Es erlaubt die
vollstindige Automatisierung der formalen algorithmischen Synthese und lehnt sich dabei stark
an gingige Syntheseverfahren an, so dass auch klassische Synthesealgorithmen zur Steuerung
des Entwurfsprozesses hinzugezogen werden konnen. Ziel ist eine vollautomatische algorithmi-
sche Synthese, welche bewiesenermalien korrekte Implementierungen hoher Qualitit erzeugt.



Kapitel 3

Grundlagen der formalen Synthese

Als Fundament fiir die Durchfiihrung der formalen Synthese kommt in der vorliegenden Arbeit
der Theorembeweiser HOL [GoMe93] (Higher Order Logic) zum Einsatz. Nach einer kurzen
Einfiihrung in HOL wird gezeigt, wie die Korrektheit der einzelnen Synthesetransformationen
mit Hilfe dieses Theorembeweisers sichergestellt und auf deren Basis eine korrekte formale Syn-
these durchgefiihrt werden kann. Anschliefend werden die verschiedenen Schaltungsreprisen-
tationen vorgestellt, die in dieser Arbeit zur formalen Darstellung digitaler Schaltungen auf der
Gatter-, RT- und algorithmischen Ebene eingesetzt werden.

3.1 Der Theorembeweiser HOL

Die im Theorembeweiser HOL verwendete Logik hoherer Ordnung wurde von Mike Gordon
an der Universitit Cambridge entwickelt [[Gord85]. Sie basiert auf fiinf Axiomen und acht Infe-
renzregeln. Urspriinglich war HOL primir fiir die Spezifikation und Verifikation von Hardware
gedacht, mittlerweile wird HOL aber auch in vielen anderen Bereichen eingesetzt.

HOL ist ein direkter Abkdmmling des Theorembeweisers LCF (Logic for Computable
Functions), welcher Anfang der 70er an den Universititen Edinburgh und Stanford von Ro-
bin Milner entwickelt wurde [GMWa79]]. Mit LCF wurde damals die Programmiersprache ML
(Meta-Language) entworfen [GMMN78, MiTM97|], auf die das HOL-System auch heute noch
aufbaut. Da Logik hoherer Ordnung nicht entscheidbar ist, ist HOL grundsitzlich fiir eine in-
teraktive Nutzung ausgelegt. Mit Hilfe der zu Grunde liegenden Programmiersprache ML ist
allerdings eine Automatisierung bestimmter Beweisverfahren moglich.

ML ist eine universell einsetzbare, streng-typisierte, funktionale Programmiersprache. Das
HOL-System stellt als Sammlung einiger Bibliotheken eine Erweiterung der Sprache ML dar.
Mit diesen Bibliotheken wird unter anderem der abstrakte Datentyp thm fiir Theoreme der Lo-
gik hoherer Ordnung eingefiihrt. Es gibt nur fiinf vordefinierte Werte des Typs thm. Diese ent-
sprechen den von Gordon ausgewihlten fiinf grundlegenden Axiomen [Gord85] seiner Logik
hoherer Ordnung. Weitere Theoreme konnen ausschlieBlich auf Basis der in den Bibliotheken
zur Verfiigung gestellten Funktionen erzeugt werden. Deren korrekter Einsatz wird durch die
strenge Typiiberpriifung von ML sichergestellt.
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Es stehen acht Funktionen zur Ableitung von Theoremen zur Verfiigung, welche wiederum
Gordons grundlegenden Inferenzregeln entsprechen. Zusitzlich werden zahlreiche komplexere
Ableitungsfunktionen angeboten, welche aber alle letzten Endes auf die acht grundlegenden Ab-
leitungsfunktionen zuriickgreifen. Durch das Abspeichern abgeleiteter Theoreme in sogenannten
Theorien kann die Basis der zur Verfiigung stehenden Theoreme erweitert werden. Auf diese
Weise miissen bereits abgeleitete Theoreme nicht bei jedem Start des Systems neu erzeugt wer-
den.

Der kleine Kern von HOL, bestehend aus den fiinf Axiomen und den acht Ableitungsfunktio-
nen, gepaart mit der strengen Typisierung von ML und vor allem auch dem Einsatz des abstrakten
Datentyps thm fiir Theoreme, fiihren zu einer extrem hohen Zuverléssigkeit der in HOL gefiihr-
ten Beweise. Laut Konrad Slind, einem der Entwickler von HOL, wurde in den letzten 10 Jahren
der HOL-Entwicklung nur ein einziger schwerwiegenderer Fehler gefunden, der gegebenenfalls
zu einem ,,falschen Beweis* hitte fiihren konnen.

Die in dieser Arbeit verwendete Version des Theorembeweisers ist HOL98-Taupo 6. Thr
liegt die ML-Version Moscow ML 2.01 zu Grunde, welche voll kompatibel zu Standard ML
[MiTMY7] ist.

Terme in HOL

Terme sind in HOL gemél dem A-Kalkiil nach Church [Chur40] aufgebaut und sind streng
typisiert. Sie basieren auf Variablen, Konstanten, Applikationen (Funktionsanwendungen) und
A-Abstraktionen. Abbildung [3.1] zeigt den Aufbau von Termen in HOL[|

A-Abstraktion = “( \” Variable “.” Term “)”

Applikation = *“(" Term Term *)”

Term = Konstante |
Variable |
Applikation |

M-Abstraktion

Abbildung 3.1: Syntax der Terme in HOL

Eine Konstante bezeichnet entweder einen konstanten Wert, wie z. B. die boolesche Konstan-
te T fiir wahr, oder einen fest definierten Term. So steht beispielsweise die Konstante AND fiir
eine Funktion, welche die boolesche Konjunktion ausfiihrt. Eine Variable ist ein Platzhalter fiir
einen beliebigen Term.

Eine Applikation (¢; t5) bezeichnet das Ergebnis der Anwendung der Funktion ¢;, dem Ope-
rator, auf den Wert des Terms to, dem Operanden. Applikationen sind linksassoziativ, so dass
ttyty...t, als Abkirzung fiir (... ((t t1) to) ... t,) gilt.

Eine A-Abstraktion \x.t bezeichnet eine Funktion v +— t[v/z] mit dem Parameter x und
dem Funktionsrumpf t. Der Term t[v/x] steht fiir den Term ¢, in dem alle freien Vorkommen

*In dieser Arbeit werden alle Syntaxdefinitionen in der EBNF, der erweiterten Backus-Naur-Form, dargestellt.
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der Variablen x durch v substituiert wurden. Der Parameter einer \-Abstraktion wird auch als
Abstraktionsvariable bezeichnet. Eine Variable  wird innerhalb eines Terms als gebunden be-
zeichnet, wenn sie im Geltungsbereich eines vorangehenden Ax liegt, also zuvor als Abstrakti-
onsvariable deklariert wurde. Ansonsten wird sie als frei bezeichnet. Zum Beispiel ist das Auf-
treten der Variablen z in dem Term Az.(f(x,y)) durch das Az gebunden, wihrend das Auftreten
der Variablen y frei ist. Ein Term, in welchem alle Variablen gebunden sind, wird als geschlos-
sen bezeichnet. Zur Abkiirzung von Termen der Form (Ax;.(Azs. ... (Ax,.t)...)) wird auch die
Notation Axxs . .. x,.t verwendet.

Eine erhebliche Verbesserung der Lesbarkeit von A-Abstraktionen ermoglicht die Verwen-
dung des let-Konstrukts. Es gilt: (let x = p in M) := ((Az.M) p). Dem Parameter x
wird also explizit durch die 1et-Anweisung der Wert des Terms p zur Verwendung im Rest M
des Terms zugewiesen. Die vereinfachende Wirkung dieser Schreibweise wird vor allem bei ge-
schachtelten Abstraktionen deutlich, wie das folgende Beispiel zeigt:

(()\%1()\1'2()\1’3]\4) pg) pg) pl) = let 1 =D in
let x5 = Yo%) in

let T3 = P3 inM

Ein Term der Form (\x.t) s, also eine Applikation, deren Operator eine A-Abstraktion ist,
wird als 3-Redex (reducible expression) bezeichnet und kann 3-reduziert werden. Eine 3-Reduk-
tion bedeutet informell das ,,Ausfiihren* der Applikation und entspricht dem Ersetzen des ur-
spriinglichen Terms (Az.t) s durch den Term ¢[s/x]. Eine solche Konversion ist allerdings nur
dann zuldssig, wenn durch die Substitution von x durch s keine freien Variablen in s gebun-
den werden. Beispielsweise ist die Substitution der Variablen y in dem Term (Az.x + y) durch
den Term (z + 2) nicht zuldssig, da die freie Variable x in (z + 2) im resultierenden Term
(Ax.z+ (z+2)) durch die vorangehende Deklaration der gleichlautenden Abstraktionsvariable x
gebunden wire. Das Problem kann leicht umgangen werden, indem vor der 3-Reduktion die be-
troffene Abstraktionsvariable umbenannt wird. Diese Art der Umformung wird als a-Konversion
bezeichnet. Nach der Umbenennung der Abstraktionsvariable = im Term (A\z.x + y) in beispiels-
weise 2’ erhdlt man den Term (Az’.2"+y). Eine Substitution von y durch (z +2) ist nun zuléssig.
Entsprechende Umbenennungen nimmt der Theorembeweiser HOL bei Bedarf automatisch vor.

Eine weitere Art der Umformung von Termen ist die sogenannte 7-Konversion. Sie reduziert
einen 7-Redex, einen Term der Form (Ax.R x), auf den Term R, falls = in R nicht frei vorkommt.

Typen in HOL

In der Logik hoherer Ordnung sind alle Terme streng typisiert. Das folgende Beispiel soll die
Wichtigkeit einer strengen Typisierung deutlich machen. Das Beispiel trigt den Namen ,,Russells
Paradoxon®. Gegeben sei eine Definition der Funktion {2 wie folgt:

Q = AP~(PP)
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Die Logik hoherer Ordnung erlaubt eine Anwendung der Funktion 2 auf sich selbst. In die-
sem Fall lautete das Ergebnis:

QO = (A\P~(PP)Q
= ~(QQ)

Im ersten Schritt wird das linke €2 durch seine Definition ersetzt. AnschlieBend wird eine
(B-Reduktion durchgefiihrt. Die resultierende Aussage €2 2 = —(€2 Q) ist offensichtlich wider-
spriichlich. Durch eine strenge Typisierung der Terme in der Logik hdherer Ordnung werden
derartige Inkonsistenzen unterbunden. Eine Definition der Funktion {2 wie oben ist mit typisier-
ten Termen erst gar nicht moglich.

In der Logik hoherer Ordnung hat jeder Term einen fest zugeordneten Typ, der seine Werte-
menge definiert. Abbildung [3.2]zeigt die Syntax der Typen in HOL.

Typkomposition = “(” Typ {“,” Typ } “)” Typoperator
Funktionstyp = Typ “—” Typ
Typ = Atomarer_Typ |

Typvariable |

Typkomposition |

Funktionstyp

Abbildung 3.2: Syntax der Typen in HOL

Atomare Typen sind konstante Typen und bezeichnen einen festen Wertebereich. Die Typ-
konstante bool bezeichnet beispielsweise den booleschen Wertebereich {T, F}. Typvariablen da-
gegen sind Platzhalter fiir einen beliebigen, festen Typ und konnen mit konkreten Typen instan-
titert werden. Ein Term, der eine Typvariable enthilt, wird als polymorph bezeichnet. Ansonsten
heilit der Term monomorph.

Aus existierenden Typkonstanten konnen mit Hilfe sogenannter Typoperatoren neue Typen
erzeugt werden. Entsprechende Typkompositionen haben die Form (o7, ..., 0,)op, wobei op
einen Typoperator der Wertigkeit n bezeichnet und o4, ..., o, die zugehorigen Typoperanden.
Ein wichtiger Typoperator ist beispielsweise prod. Er besitzt die Wertigkeit 2 und bildet das
kartesische Produkt zweier Typen. Ein Typ (o1, 02)prod wird im Allgemeinen als oy X o dar-
gestellt.

Der Funktionstyp 03 — o5 bezeichnet den Typ einer (totalen) Funktion mit dem Defi-
nitionsbereich o; und dem Wertebereich o,. Der Typoperator — ist rechtsassoziativ, so steht
01 — 09 — -+ — 0, — o abkiirzend fiir 61 — (09 — (-++ — (0, — 0)...)).

Wird der Typ eines Terms explizit dargestellt, so wird er durch einen Doppelpunkt getrennt
hinter dem Term angegeben, wie zum Beispiel in A(a, b).AND(a, b):bool x bool — bool.

Nach dieser kurzen Einfiihrung in den Theorembeweiser HOL wird im Folgenden beschrie-
ben, wie auf Basis von HOL die Durchfiihrung einer formalen Synthese realisiert werden kann.
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3.2 Durchfithrung der formalen Synthese

Der Begrift Formale Synthese bezeichnet die transformationsbasierte Ableitung einer Implemen-
tierung aus einer Schaltungsspezifikation innerhalb eines Theorembeweisers. Sie beginnt mit der
Spezifikation der gewiinschten Schaltung als logischer Term im Theorembeweiser. Auf der algo-
rithmischen Ebene erfolgt die Spezifikation der Schaltung in der Regel als Verhaltensbeschrei-
bung in GROPIUS (siehe Abschnitt [3.3.3)). Im Laufe der Synthese wird die Spezifikation durch
verhaltenserhaltende Transformationen optimiert und in eine fiir den Wechsel der Abstraktions-
ebene geeignete Form gebracht. Wihrend dieser Phase handelt es sich bei allen Transformationen
um Aquivalenzumformungen der Schaltung. Im Folgenden werden zunichst die verschiedenen
Transformationsvarianten innerhalb einer Abstraktionsebene beschrieben. Anschlielend werden
die Transformationen, welche einen Wechsel der Abstraktionsebene bewirken, erldutert.

3.2.1 Transformationen innerhalb einer Abstraktionsebene

Jede Transformation entspricht der Anwendung einer speziellen ML-Funktion, einer sogenann-
ten Konversion. Konversionen, welche keinen Wechsel der Abstraktionsebene bewirken, haben
als Eingabe einen Term t, transformieren diesen in einen Term ¢, beweisen im Zuge dessen
gegebenenfalls existierende Vorbedingungen, und geben letztendlich ein Theorem H¢ = t aus.
Dieses Theorem besagt, dass der urspriingliche Term ¢ dquivalent zu der transformierten Vari-
ante t’ ist. Die transformierte Variante ¢’ ist der Ausgangspunkt fiir die ndchste Transformation,
welche wiederum ein Theorem Ht' = ¢” ergibt. Beide Theoreme werden anschlieBend auf Basis
der Transitivitit der Aquivalenzrelation zu einem Theorem Ft = " zusammengefasst. Damit
erhidlt man den Beweis, dass der urspriingliche Term ¢ dquivalent zum Ergebnis t” der letzten
Transformation ist.

Entsprechend dieser Vorgehensweise wird der Ausgangsterm S,, einer Abstraktionsebene
(siehe Abbildung optimiert und transformiert, bis er in einer fiir den Wechsel der Ab-
straktionsebene geeigneten Form vorliegt. Ergebnis dieser Transformationen ist ein Theorem
S, = S', welches die Aquivalenz zwischen dem urspriinglichen Ausgangsterm S,, und dem
resultierenden Term S/, bestitigt.

Im Folgenden wird im Detail auf die verschiedenen Arten von Transformationsschritten,
welche Transformationen einer Schaltung innerhalb einer Abstraktionsebene bewirken, einge-
gangen.

Transformationen durch direkte Theoremanwendung

Die einfachste Art der Umformung eines Terms ist die Anwendung eines Theorems der Form
- t, = to, also eines Theorems, welches die Aquivalenz zweier Terme ausdriickt. Beispiel eines
entsprechenden Theorems ist das Theorem der Kommutativitit der Multiplikation:

MULT COMM :=F!mn.m*n=mnxm 3.1

Wird eine Transformation auf Basis eines solchen Theorems auf einem bestimmten Term an-
gestofBen, so versucht HOL durch Mustererkennung (pattern-matching) den linken Teil ¢; der
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Abbildung 3.3: Optimierungen und Verfeinerungen in der formalen Synthese

im Theorem enthaltenen Gleichung mit dem gegebenen Term in Ubereinstimmung zu bringen,
indem die allquantifizierten Variablen des Theorems mit passenden Werten instantiiert werden.
Gelingt dies, so ist eine Anwendung des Theorems auf den gegebenen Term moglich. Das Er-
gebnis einer solchen Konversion entspricht der auf den Eingabeterm spezialisierten Variante des
eingesetzten Theorems.

Gegeben sei beispielsweise ein Term 7 * (b — 2). Sein Bezeichner sei t. Die Operanden der
Multiplikation in t sollen mit Hilfe des Theorems vertauscht werden. Zur direkten Anwen-
dung eines Theorems dient in HOL die Funktion REWR_CONV. Eine Anwendung des Theorems
MULT_COMM auf t ergibt:

(REWR_CONV MULT COMMt) =F 7% (b—2) = (b—2) %7

Es wurde erfolgreich eine Mustererkennung durchgefiihrt: Die Variable m des Theorems
MULT_COMM wurde mit 7 und die Variable n mit dem Teilterm (b — 2) instantiiert. Ergebnis
ist ein Theorem, welches besagt, dass der urspriingliche Term 7 x (b — 2) #dquivalent zu dem
resultierenden Term mit den vertauschten Operanden ist.

Transformationen durch Theoreme mit Annahmen/Priamissen

Etwas komplizierter gestaltet sich der Einsatz von Theoremen der Form A - ¢; = ¢, also Theo-
remen mit nichttrivialen Annahmen, bzw. Theoremen der Form - C' = (t; = t3), Theoremen
mit Primissen. Sie sollen ebenfalls der Uberfiihrung eines Terms der Form ¢, in einen Term der
Form ¢, dienen. Fiir eine automatisierte Anwendung dieser Art von Theoremen miissen spezielle
Konversionen entwickelt werden, in deren Verlauf die im Theorem enthaltenen Annahmen bzw.
Pramissen automatisch bewiesen werden.
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Ein Beispiel fiir ein Theorem mit einer Pramisse ist das Theorem MOD_MULT’ (MOD steht in
HOL fiir den Modulo-Operator):

MOD MULT' :=F!nrqg.r<n= ((¢g*n+r)MODn =r) (3.2)

Ein allgemeiner Ansatz fiir Konversionen, welche auf Theoremen dieser Form basieren, be-
ginnt mit der Analyse des zu transformierenden Terms. Es werden die Werte des Eingabeterms
ermittelt, welche den Variablen des anzuwendenden Theorems entsprechen. Mit diesen konkre-
ten Werten werden schlielich die Variablen des Theorems instantiiert und die Annahmen bzw.
Primissen des nun spezialisierten Theorems mit Hilfe existierender Konversionen bewiesen. Das
resultierende Theorem enthilt darauthin keine Annahmen oder Pramissen mehr und kann, wie
im letzten Abschnitt beschrieben, auf den urspriinglichen Eingabeterm angewandt werden.

In Abbildung [3.4]ist als Beispiel eine Konversion dargestellt, welche die automatische Um-
formung eines Terms auf Basis des Theorems MOD MULT’ durchfiihrt. Die Funktionsweise der
Konversion soll anhand des Eingabeterms ((b — 2) % 7 + 3) MOD 7 demonstriert werden.

fun MOD_MULT’ _CONYV st =
let
val n = rand st
val r = rand(land st)
val q = land(land(land st))
val specThm = ISPECL [n,r,q] MOD_MULT'’
val rwThm = CONV_RULE ((LAND_CONYV ARITH_CONYV)
THENC IMP_CONYV) specThm
in
REWR_CONYV rwThm st
end

Abbildung 3.4: Beispiel einer Konversion zum Theorem MOD _MULT'’

Als Erstes findet in der Konversion die Analyse des Eingabeterms statt, in welcher die Werte
ermittelt werden, die den Variablen des Theorems MOD MULT’ entsprechen. Die Funktionen
rand und land liefern dabei den rechten bzw. linken Operanden eines Terms. Fiir den Eingabeterm
in diesem Beispiel ergeben sich fiir die Variable n der Wert 3, fiir r der Wert 7 und fiir die
Variable q der Wert b — 2. Mit Hilfe der Funktion ISPECL wird das Theorem MOD MULT’ mit
den ermittelten Werten instantiiert und so auf den zu transformierenden Term spezialisiert. Das
resultierende Theorem wird der Variablen specThm zugeordnet:

specThm=F 3 < 7= (((b—2)*7+3)MOD7 = 3)

Im nichsten Schritt wird die Pramisse des nun spezialisierten Theorems bewiesen. Die Funk-
tion CONV_RULE erlaubt die Umformung eines Theorems mit Hilfe von Konversionen. Durch
die Funktion LAND_CONYV wird die Konversion ARITH_CONV nur auf den linken Operanden
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der Implikation, den Teilterm 3 < 7, angewandt. ARITH_CONYV ist eine Konversion zur Aus-
wertung bestimmter mathematischer Ausdriicke. In diesem Fall ersetzt sie den Teilterm 3 < 7
durch T, also den Wert wahr. Man erhilt: - T = (((b — 2) x 7+ 3)MOD7 = 3). Der Opera-
tor THENC ermoglicht die sequentielle Ausfithrung von Konversionen, so dass die direkt nach
ARITH_CONYV ausgefiihrte Funktion IMP_CONYV die Vereinfachung der Implikation T=-f zu
f bewirkt. Resultat ist das Theorem - ((b — 2) * 7 + 3) MOD 7 = 3. Dieses Theorem weist keine
Priamisse mehr auf und wird abschliefend mit dem Befehl REWR_CONYV auf den urspriinglichen
Eingabeterm angewandt. Man erhilt: - ((b — 2) x 7+ 3)MOD 7 = 3.

Das Ergebnis dieser Konversion gleicht zwar in diesem Fall dem in der Konversion abgelei-
teten Theorem rwThm. Das Theorem rwThm wird am Schluss aber nochmals explizit auf den
Eingabeterm angewandt, um sicherzustellen, dass bei der Analyse des Eingabeterms bzw. bei der
Spezialisierung des Theorems MOD MULT’ keine Fehler unterlaufen sind.

Transformationen durch konstruierte Theoreme

Eine weitere Moglichkeit der Transformation bieten Konversionen, die ausgehend von einem
Eingabeterm einen neuen Term in einer bestimmten Form aufbauen, und anschlieBend beweisen,
dass der neue Term #quivalent zum Eingabeterm ist. Ergebnis der Konversion ist ein speziell
konstruiertes Theorem, welches besagt, dass der urspriingliche Term dquivalent zu seiner trans-
formierten Variante ist.

Ein Beispiel fiir eine entsprechende Transformation ist in Abbildung[3.5|gegeben. Ziel dieser
Konversion ist das Herausziehen des Operanden einer Funktion, so dass aus einer Applikation
f opr ein Term der Form (Av. f v) opr (bzw. 1let v = opr in (f v)) wird. Diese Transformation
wird spiter bei der Uberfiihrung einer GROPIUS-Spezifikation in eine bestimmte Darstellungs-
form bendtigt (siche Abschnitt[3.3.1).

fun EXTR_OPR_CONV ft =

let
val (f,opr) = dest_comb ft
val v = genvar(type_of opr)
val ft' = mk_comb(gen_mk_abs (var,mk_comb(f,v)),opr)
val z = mk_eq (ft,ft")

in
prove(z, GEN_BETA_TAC THEN REFL_TAC)

end

Abbildung 3.5: Beispiel einer konstruktiven Konversion

Die Funktionsweise der Konversion soll anhand eines Eingabeterms p (u * 3) dargelegt wer-
den. Am Anfang der Konversion wird der Eingabeterm mit der Funktion dest_comb in den Ope-
rator p und Operanden (u * 3) unterteilt. Der Operator wird der Variablen f zugewiesen und
der Operand der Variablen opr. Als nichstes wird die spitere Abstraktionsvariable erzeugt, wel-
che den gleichen Typ wie der Operand (type_of opr) haben muss. Die Funktion genvar wihlt in
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diesem Zusammenhang einen eindeutigen, bisher nicht verwendeten Namen fiir die Abstrakti-
onsvariable. In diesem Beispiel sei dieser Name s. AnschlieBend wird der Zielterm konstruiert.
Die Funktion mk_comb erzeugt aus einer Funktion und einem Operanden eine Applikation und
die Funktion gen_mk_abs erzeugt aus einer Variable und einem Term eine Abstraktion (siehe
auch Abschnitt [3.1). Der Zielterm ergibt sich zu (As.p s)(u * 3) und wird in der Variable ft’
gespeichert.

Nun ist zu beweisen, dass dieser Term dquivalent zum urspriinglichen Eingabeterm ist, dass
also gilt: (p(ux3)) = ((As.p s)(ux*3)). Dieses Beweisziel wird aus dem urspriinglichen Eingabe-
term ft und seiner neu konstruierten Variante ft’ mit Hilfe der Funktion mk_eq konstruiert. In der
prove-Anweisung wird mit Hilfe sogenannten Taktiken der entsprechende Beweis durchgefiihrt.
Die Taktik GEN_BETA_TAC bewirkt eine -Reduktion auf dem neu konstruierten Term, wor-
aufhin dieser dem Eingabeterm gleicht. Zu beweisen bleibt somit (p(u * 3)) = (p(u * 3)). Die
Gleichheit der beiden Terme wird durch die Taktik REFL_TAC bestitigt. Ausgabe der Konversi-
on ist schlieBlich das Theorem F (p(u * 3)) = ((As.p s)(u * 3)).

3.2.2 Transformationen zum Wechsel der Abstraktionsebene

Beim Wechsel der Abstraktionsebene findet eine Verfeinerung der Spezifikation statt. Zum Bei-
spiel wird beim Wechsel von der algorithmischen Ebene zur Register-Transfer-Ebene die Zeit
konkretisiert. Wiahrend auf der algorithmischen Ebene nur die Kausalitét relevant ist, werden
auf der RT-Ebene einzelne Takte betrachtet (siehe Kapitel [2). In diesem Fall ist die Imple-
mentierung nicht dquivalent zur Spezifikation. Stattdessen impliziert sie das in der Spezifika-
tion definierte Verhalten. Entsprechend kommen spezielle Implementierungstheoreme der Form
F Impl. = Spez. zum Einsatz. Diese Theoreme besagen, dass die verfeinerte Implementierung
die abstraktere Spezifikation erfiillt.

Vor dem Wechsel der Abstraktionsebene muss ein Term S5,,, welcher hier den Ausgangspunkt
auf der abstrakteren Ebene reprisentiert, (vgl. Abbildung[3.3), in eine fiir das anzuwendende Im-
plementierungstheorem geeignete Form iiberfiihrt werden. Diese Uberfiihrung erfolgt auf Basis
von Transformationen, wie sie im letzten Abschnitt beschrieben wurden. Ergebnis dieser Trans-
formationen ist ein Theorem F S,, = S, wobei der Term S, die von dem anzuwendenden
Implementierungstheorem geforderte Form aufweist.

Transformationen, welche einen Wechsel der Abstraktionsebene bewirken, dhneln den Trans-
formationen, welche Theoreme mit Annahmen und Pramissen einsetzen. Sie beginnen ebenfalls
mit der Analyse des Eingabeterms, welcher in diesem Fall der speziell geformte Term S/, ist.
Im Term S; werden die konkreten Werte ermittelt, welche den Variablen des anzuwendenden
Implementierungstheorems entsprechen. Anschliefend werden die Variablen des Implementie-
rungstheorems mit den ermittelten Werten instantiiert und so das Implementierungstheorem auf
den Eingabeterm spezialisiert. Ergebnis dieser Transformation ist ein Theorem - I, = S/,. Der
Term I, entspricht der Implementierung auf der niedrigeren Abstraktionsebene.

Ersetzt man in dem resultierenden Theorem nun den Term S/, durch den &dquivalenten Aus-
gangsterm S,,, so erhdlt man das Theorem - [,, = S,,. Dieses Theorem besagt, dass die resul-
tierende Implementierung /,, die durch den Term S,, definierte Spezifikation erfiillt. Der Term
I, wird im weiteren Verlauf als Spezifikation S,,,; auf der tieferen Abstraktionsebene angese-
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hen. Die beiden verschiedenen Bezeichner /,, und S,, . ; werden auf Grund der unterschiedlichen
Betrachtungsweisen verwendet, bezeichnen aber exakt den gleichen Term.

Eine weitere Optimierung und Verfeinerung der Spezifikation S, ergibt wiederum ein
Theorem + [,y = S,.1, bzw. - [,,.1 = I,. Darin steht I,,,; fiir die Implementierung auf
der unter dem Term S, befindlichen Abstraktionsebene. Die Ergebnisse zweier Verfeinerun-
gen, hier - I,,,1 = [, und - I, = S,, werden auf Basis der Transitivitit der Implikation
zusammengefasst. Man erhilt: - ,,,; = 5,,. Somit ergibt sich als Endergebnis des gesamten
Syntheseprozesses stets ein Theorem, welches besagt, dass die letztendlich resultierende Imple-
mentierung die urspriingliche Spezifikation erfiillt.

Die in dieser Arbeit eingesetzten Implementierungstheoreme und deren konkrete Anwendung
werden ausfiihrlich in Abschnitt[5.6]erldutert.

3.2.3 Programmierfehler und die formale Synthese

Ebenso wie konventionelle Synthesewerkzeuge (und Software im Allgemeinen) ist auch das for-
male Synthesesystem nicht vor Programmierfehlern sicher. Programmierfehler fiihren allerdings
in diesem Ansatz im ungiinstigsten Fall zu einem Syntheseprozess, der eventuell abbricht oder
niemals terminiert. Weiter existiert die Moglichkeit, dass die durch Synthesealgorithmen getrof-
fenen Entwurfsentscheidungen nicht korrekt umgesetzt werden, so dass die resultierende Im-
plementierung nicht die beabsichtigten physikalischen Eigenschaften aufweist. Sie kann sich
beispielsweise als Folge einer unkorrekten Umsetzung als zu langsam erweisen oder eine zu
grofe Flidche erfordern. Fehler dieser Art sind aber in der Regel verhiéltnismiBig einfach durch
eine Gegeniiberstellung der ermittelten Entwurfsziele und der resultierenden Implementierung
aufzudecken.

Anders als bei konventionellen Synthesewerkzeugen kann jedoch in der formalen Synthese
niemals eine Implementierung erzeugt werden, deren Verhalten von dem in der Spezifikation
definierten abweicht: Mit jeder Implementierung wird stets der Beweis geliefert, dass diese ihre
Spezifikation erfiillt. Dieser Beweis wird automatisch durch das formale Synthesesystem inner-
halb des Theorembeweisers HOL gefiihrt. Infolgedessen entspricht die Zuverldssigkeit dieses
Entwurfssystems exakt der extrem hohen Zuverlissigkeit des Theorembeweisers HOL (siehe

Abschnitt[3.1)).

3.3 Formale Reprasentation von Hardware

Grundvoraussetzung fiir eine formale Synthese ist eine formale Darstellung der Hardware. Oh-
ne eine entsprechende Reprisentation ist ein formales Argumentieren iiber die Korrektheit von
Transformationen nicht moglich. Da die Semantik gingiger Hardwarebeschreibungssprachen
wie VHDL [VHDLO2] oder Verilog [ThMo02] nur umgangssprachlich definiert ist, bieten sich
diese als Spezifikationssprache eines formalen Synthesesystems nicht an. Aus diesem Grund
wurde die formale Hardwarebeschreibungssprache GROPIUS entwickelt, deren Syntax und Se-
mantik mathematisch exakt in der Logik hoherer Ordnung des Theorembeweisers HOL definiert
sind.
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Auf Grund der unterschiedlichen Abstraktionsgrade der Entwurfsebenen existiert fiir jede
Ebene eine spezielle Darstellungsform. Im Folgenden wird die formale Schaltungsreprédsentation
auf der algorithmischen, der RT- sowie der Gatterebene ausfiihrlich beschrieben. Da in dieser Ar-
beit die algorithmische Synthese im Vordergrund steht, wird auf Spezifikationen auf der System-
ebene nicht ndher eingegangen. In diesem Zusammenhang sei auf [Blum99, BlumO00, SaBKO1]]
verwiesen.

3.3.1 Kombinatorische Schaltungsbeschreibungen

Kombinatorische Schaltungen stellen einen funktionalen Zusammenhang zwischen ihren Ein-
und Ausgidngen her. Sie kombinieren die an ihrem Eingang anliegenden GroBen zu einer ent-
sprechenden AusgangsgroBe. Graphisch werden kombinatorische Schaltungen als zyklenfreie
Datenflussgraphen (DFG) dargestellt. Die gerichteten Kanten eines Datenflussgraphen beschrei-
ben den Datenfluss von den Eingidngen der Schaltung iiber Knoten, welche die auszufiihrenden
Operationen reprisentieren, zu den Ausgédngen. In der Realitit entsprechen die Datenflusskanten
den Signalleitungen, die die Funktionseinheiten miteinander verbinden.

Ein Beispiel fiir einen Datenflussgraphen zeigt Abbildung Die Signale a, b, ¢ und d
stellen die Eingénge des Datenflussgraphen dar. Die Signale g, k und i entsprechen den internen
Signalen und r, s, ¢, u und v den Ausgéingen des Graphen.

Abbildung 3.6: Ein Datenflussgraph

Die Operationen AND, OR und INV, welche in dem Datenflussgraphen zum Einsatz kommen,
bilden in HASH die Grundlage fiir kombinatorische Schaltungsbeschreibungen auf der Gatter-
ebene. AND bezeichnet die boolesche Konjunktion, OR die Disjunktion und INV die Negation.
Auf der Gatterebene sind alle Signale booleschen Typs, konnen also ausschlieBlich die Werte
T fiir wahr und F fiir falsch annehmen. Mit dieser Menge von Konstrukten kann jede beliebige
boolesche Funktion beschrieben werden, d. h. sie bilden eine Basis im Sinne der Aussagenlo-
gik. Die Auswahl gerade dieser Konstrukte als Basis geschah willkiirlich. Genauso wiren andere
Basen, bestehend beispielsweise aus der Operation NAND (der negierten Konjunktion), denkbar
gewesen.
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DFG-Terme

Kombinatorische Schaltungen werden in GROPIUS durch sogenannte DFG-Terme dargestellt
[EiKu95]. Wie alle Terme in HOL basieren auch DFG-Terme auf dem A-Kalkiil. Abbildung
zeigt einen DFG-Term, welcher dem Datenflussgraphen in Abbildung [3.6]entspricht.

Aab,c,d). let r =INVain
let g=bANDr in
let h=INVcin
leti =gANDh in
let s=INVgin
lett =dAND g in
let u=dOR1iin
let v=din
(r,s,t,u,v)

Abbildung 3.7: Ein DFG-Term

Der funktionale Zusammenhang zwischen den Ein- und Ausgangssignalen einer kom-
binatorischen Schaltung wird in DFG-Termen als A-Abstraktion modelliert. Der Parameter
der \-Abstraktion, in diesem Fall die Variablenstruktur (a,b,c,d), entspricht den Eingangssigna-
len der Schaltung. Daher werden die Variablen a, b, c und d auch als Eingangs- bzw. Eingabeva-
riablen des DFG-Terms bezeichnet.

Eine Variablenstruktur ist eine Struktur beliebig verschachtelter Variablen. Man beachte, dass
es in HOL keine n-Tupel gibt sondern nur Paare; n-Tupel werden durch verschachtelte Paare
nachgebildet. Dabei wird das Komma zur Trennung eines Paars als rechtsassoziativ angesehen,
so dass bei rechtsgeklammerten Paaren die Klammern im Allgemeinen weggelassen werden. Die
Termstruktur (¢, ts,...,t,_1,t,) steht also zum Beispiel fiir (1, (t2, ... (tn_1,tn) ... )). In dem
konkreten Beispiel ist (a,b,c,d) eine Abkiirzung fiir (a,(b,(c,d))).

Der DFG-Term in Abbildung endet mit der Variablenstruktur (r,s,t,u,v). Die Ausgangs-
struktur eines DFG-Terms legt die Ausgangssignale der Schaltung fest. Entsprechend werden die
Variablen, s, t, u und v auch als Ausgangs- bzw. Ausgabevariablen des DFG-Terms bezeichnet.
Im Rumpf des DFG-Terms konnen mit Hilfe des 1et-Konstrukts interne Signale explizit spezi-
fiziert und mit einem Namen versehen werden. In dem vorliegenden Beispiel wurde die Ausgabe
jeder Operation explizit gekennzeichnet. Fiir jeden Knoten in dem Datenflussgraphen existiert
genau ein let-Term. Zusitzlich wurde das Durchschleifen des Signals d durch einen weiteren
let-Term deutlich gemacht.

Die Reihenfolge der 1et-Terme in einem DFG-Term hingt allein vom Datenfluss zwischen
dessen Komponenten ab. Die Verwendung freier Variablen ist in DFG-Termen nicht zuldssig. Sie
entsprachen Eingangssignalen ohne Signalquellen und somit ohne definierten Wert.

Der Datenfluss impliziert eine partielle Ordnung der 1et-Terme. Da die Ordnung der let-
Terme ausschlieBlich durch Datenflussabhingigkeiten eingeschrinkt ist, konnen beispielsweise
in dem DFG-Term in Abbildung die 1let-Terme, welche die internen Signale g und h defi-
nieren, vertauscht werden. Ihre beiden Komponenten sind voneinander unabhéngig und wiirden
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in Hardware parallel ausgefiihrt werden. Auch der letzte 1et-Term, der das Durchschleifen des
Signals d spezifiziert, kann im Rumpf des DFG-Terms beliebig platziert werden. Dagegen ist
beispielsweise das Vertauschen der 1et-Terme mit den Parametern h und i nicht zuléssig, da das
Signal h zur Berechnung des Signals i benotigt wird.

Alle Variablen in dem DFG-Term in Abbildung haben booleschen Typ. Der Typ des
DFG-Terms ist somit bool x bool x bool x bool — bool x bool x bool x bool x bool.

Eine genaue Definition der Syntax von DFG-Termen ist in Abbildung |3.8| gegeben.

KonstVar = Konstante | Variable
VarStrukt = Variable | “(” VarStrukt “,” VarStrukt “)”
AusdrStrukt = Ausdruck | “(” AusdrStrukt “,” AusdrStrukt “)”
Ausdruck = KonstVar |
Préafix-Operator AusdrStrukt |
AusdrStrukt Infix-Operator AusdrStrukt |
DFG-Term AusdrStrukt
Ausgabe = AusdrStrukt
Rumpf = { “let” VarStrukt “=” AusdrStrukt “in” } Ausgabe
DFG-Term = “\" VarStrukt “.” Rumpf

Abbildung 3.8: Syntax der DFG-Terme

Der Rumpf eines DFG-Terms besteht aus einer Reihe von let-Termen und schliet mit
einer Ausgabe ab. Die Ausgabe eines DFG-Terms ist eine beliebige Struktur von Ausdriicken.
Ausdriicke konnen Konstanten, Variablen, Operationen oder auch Applikationen ganzer DFG-
Terme sein. Die Moglichkeit der Verschachtelung von DFG-Termen erlaubt eine hierarchische
Schaltungsbeschreibung.

Operatoren kommen in Prifix- oder Infix-Notation vor und miissen vor ihrer Verwendung
in HOL definiert werden. Tabelle [3.1] listet die Operatoren und Konstanten auf, welche zur Be-
schreibung von Schaltungen auf der Gatterebene definiert wurden.

Bezeichner Typ Funktion
AND bool x bool — bool boolesche Konjunktion
OR bool x bool — bool boolesche Disjunktion
INV bool — bool boolesche Negation
T bool boolesche Konstante wahr
F bool boolesche Konstante falsch

Tabelle 3.1: Operatoren und Konstanten in GROPIUS auf der Gatterebene

In den 1et-Termen im Rumpf eines DFG-Terms werden Variablen die Werte beliebiger Aus-
driicke zugewiesen. Die Variablen konnen als Operanden in nachfolgenden 1et-Termen oder in
der Ausgabe des DFG-Terms weiterverwendet werden. Wie bereits angemerkt entsprechen diese
Variablen internen Signalen der Schaltung, denen explizite Bezeichner zugewiesen wurden.
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Flache DFG-Terme

Eine Unterklasse der DFG-Terme bilden sogenannte flache DF G-Terme (FDFG-Terme) [E1se99].
Der in Abbildung[3.7|dargestellte DFG-Term gehort beispielsweise dieser Unterklasse an. Flache
DFG-Terme haben folgende Einschrinkungen gegeniiber allgemeinen DFG-Termen:

e Die Ausgabe besteht nur aus einer Struktur von Konstanten und Variablen und enthélt
keine Operationen.

e In jedem let-Ausdruck darf maximal ein Operator enthalten sein.

e Der Typ jeder Variable muss atomar oder eine Typvariable sein.

Somit ergibt sich fiir FDFG-Terme eine Syntax gemif Abbildung[3.9] In den folgenden Syn-
taxdefinitionen werden teilweise bereits zuvor definierte Nichtterminale der Ubersichtlichkeit
halber nochmals aufgefiihrt. Unverdnderte Definitionen von Nichtterminalen sind durch graue
Schrift gekennzeichnet.

KonstVar = Konstante | Variable
VarStrukt = Variable | “(” VarStrukt { “,” VarStrukt } “)”
KonstVarStrukt = KonstVar |
“(” KonstVarStrukt { “,” KonstVarStrukt } “)”
Ausdruck = KonstVar |
Prafix-Operator KonstVarStrukt |
KonstVarStrukt Infix-Operator KonstVarStrukt

Ausgabe = KonstVarStrukt
Rumpf = { “let” VarStrukt “=” Ausdruck “in” } Ausgabe
FDFG-Term = “)\" VarStrukt “.” Rumpf

Abbildung 3.9: Syntax flacher DFG-Terme (FDFG-Terme)

In FDFG-Termen werden alle internen Signale explizit innerhalb von let-Ausdriicken be-
nannt und konnen so im Rest des Terms mehrfach verwendet werden. Dies ist beispielsweise
im Zusammenhang mit der Optimierung Zusammenfassen gemeinsamer Teilausdriicke wichtig:
Ein Teilausdruck, der mehrmals in einem DFG-Term vorkommt, wird nach dieser Optimierung
nur noch einmalig in einem let-Term berechnet und iiber den explizit zugewiesenen Namen im
restlichen DFG-Term beliebig oft referenziert (siche Abschnitt 4.2.4).

Ein weiterer Vorteil von FDFG-Termen gegeniiber allgemeinen DFG-Termen ist die bessere
Lesbarkeit der Schaltungsbeschreibung. Abbildung stellt als Gegensatz die Normalform des
DFG-Terms in Abbildung dar. Die Normalform eines Terms erhilt man, indem man alle
(-Redizes und n-Redizes durch Anwendung ihrer entsprechenden Konversionen reduziert. Die
Uberfiihrung in die Normalform ist konfluent. Dies bedeutet, dass das Ergebnis (abgesehen von
den Namen der Variablen) von der Reihenfolge der Reduktionsanwendungen unabhiéngig ist.
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A(a,b,c,d). (INV a,
INV(b AND (INV a)),
d AND (b AND (INV a)),
d OR ((b AND (INV a)) AND (INV ¢)),
d)

Abbildung 3.10: Normalform des Terms in Abbildung

Wie dem Beispiel in Abbildung [3.10] zu entnehmen ist, wurde der DFG-Term durch die
Uberfiihrung in die Normalform uniibersichtlicher. Die Struktur des Datenflussgraphen kann nur
noch schwer nachvollzogen werden. Da aber die Normalform fiir alle DFG-Terme, welche den-
selben Datenflussgraphen reprisentieren, eindeutig ist, kann sie zum Aquivalenzbeweis zweier
DFG-Terme genutzt werden. Diese Vorgehensweise ist allerdings nur bei sehr kleinen DFG-
Termen moglich, da deren Grofle im Zuge der Umformung in die Normalform mit der kombi-
natorischen Tiefe der Schaltung exponentiell anwachsen kann. Ursache fiir ein entsprechendes
Anwachsen ist die S-Reduktion von Signalen, die mehrfach als Operand im Rest des Terms zum
Einsatz kommen.

Der grofite Vorteil einer Darstellung der Schaltung mittels flacher DFG-Terme ist eine Verein-
fachung der Automatisierung verschiedener Beweisverfahren. FDFG-Terme erlauben eine einfa-
che Traversierung iiber alle Operationen des jeweils entsprechenden Datenflussgraphen.

Einen Mittelweg zwischen ginzlich ausgeflachten DFG-Termen und DFG-Termen in Nor-
malform stellen sogenannte kompakte FDFGs (KFDFGs) dar [KaSa03].

Kompakte FDFG-Terme

KFDFG-Terme werden stets ausgehend von FDFG-Termen erzeugt. Soll ein DFG-Term in einen
KFDFG-Term iiberfiihrt werden, so muss dieser zunichst in einen FDFG-Term transformiert
werden. Kompakte FDFG-Terme erhilt man aus allgemeinen FDFG-Termen durch

e die 3-Reduktion aller 1et-Terme, welche auf der rechten Seite der Zuweisung keine Ope-
ration, sondern nur eine Variable oder Konstante stehen haben.

e die #-Reduktion aller iibrigen 1et-Terme, deren Parameter hochstens einmal im Rest des
Terms verwendet wird.

Durch die -Reduktion aller 1et-Terme, welche interne Signale fiir Variablen oder Kon-
stanten einfiihren, wird der Term verkleinert und dadurch auch die Ubersichtlichkeit des Terms
erhoht. Durch die 3-Reduktion aller iibrigen 1et-Terme, deren Parameter hochstens einmal im
Rest des Terms Verwendung finden, wird die GroBe des Terms weiter reduziert. Da ausschlieBlich
let-Terme reduziert werden, deren Parameter hochstens einmal im Rest des Terms verwendet
werden, wird ein Wachsen des Terms, wie es bei der Uberfiihrung in die normierte Darstellung
auftreten kann, von vornherein unterbunden. Neben der hoheren Ubersichtlichkeit von KFDFG-
Termen ist vor Allem ihre Kompaktheit gegeniiber allgemeinen DFG-Termen von Vorteil. Die



38 3. Grundlagen der formalen Synthese

Verarbeitungsgeschwindigkeit eines Terms im Theorembeweisers HOL hingt zu einem wesent-
lichen Teil von dessen GroBe ab. Eine Verkleinerung der Terme fiihrt somit zu einer Beschleuni-
gung des formalen Synthesesystems.

Infolge der oben genannten Transformationen, welche einen FDFG-Term als Ausgangspunkt
voraussetzen, ergibt sich fiir einen KFDFG-Term eine Syntax gemdfl Abbildung [3.11]

KonstVar = Konstante | Variable
VarStrukt = Variable | “(” VarStrukt { “,” VarStrukt } “)”
KonstVarAusdrStrukt = KonstVar |
Ausdruck |
“(” KonstVarAusdrStrukt { “,” KonstVarAusdrStrukt } “)”
Ausdruck = Prafix-Operator KonstVarAusdrStrukt |
KonstVarAusdrStrukt Infix-Operator KonstVarAusdrStrukt
Ausgabe = KonstVarAusdrStrukt
Rumpf = { “let” VarStrukt “=” Ausdruck “in” } Ausgabe
KFDFG-Term = “\” VarStrukt “.” Rumpf

Abbildung 3.11: Syntax kompakter FDFG-Terme (KFDFG-Terme)

Die kompakte Fassung des FDFG-Terms in Abbildung zeigt Abbildung Die let-
Terme mit den Parametern r und g wurden nicht reduziert, da diese beiden Parameter mehrfach
im Rest des Terms verwendet werden.

Aa,b,c,d). letr =INVain
let g=bANDr in
(r, INV g, d AND g, d OR (g AND (INV c)), d)

Abbildung 3.12: Der kompakte FDFG-Term des Terms in Abbildung

Definition hierarchischer Strukturen

HOL unterstiitzt den hierarchischen Aufbau von Funktionseinheiten. Auf Basis der Grundele-
mente auf der Gatterebene - AND, OR und INV - lassen sich neue Funktionseinheiten zur wei-
teren Verwendung in Schaltungsbeschreibungen definieren. Ein NAND-Baustein zur Berechnung
einer negierten Konjunktion lisst sich beispielsweise durch Verkniipfung eines AND- und eines
INV-Bausteins folgendermallen definieren:

NAND := A(a, b).INV(AND(a, b))

In dieser Arbeit wird fiir die Definition neuer Konstanten in HOL das Symbol := verwendet.
Es hat die Bedeutung ,,wird in HOL definiert durch®. Es handelt sich hierbei um eine konser-
vative Erweiterung der Logik. Somit kann die Konsistenz der Logik von HOL nicht durch die
Definition zusitzlicher Konstanten verletzt werden [Melh93|].
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Ebenfalls zuléssig ist die Definition neuer Konstanten in HOL mit freien Eingangsvariablen.
Freie Variablen werden in diesem Zusammenhang implizit als allquantifiziert betrachtet:

NAND(a, b) := INV(AND(a, b))

Durch die Definition beliebiger DFG-Terme als Konstanten mit einem bestimmten Namen,
welche wiederum zur Definition weiterer Komponenten herangezogen werden konnen, ist ein
hierarchischer Systementwurf moglich. In GROPIUS sind schon eine Reihe von zusammenge-
setzten Bausteinen definiert. Einige wichtige Beispiele aus [[Eise99] zeigt Abbildung[3.13]

AND3(a,b,c) := AND(a,AND(b,c))
EQ1(a,b) := OR(AND(a,b), AND(INV(a), INV(D)))
EQ3((ay, a9, as),(b1,be,b3)) := AND3(EQ1(ay,b;),EQ1(as,bs),EQL(as,bs3))
XOR(a,b) := INV(EQ1(a,b))
MUXl( s,a,b) = OR(AND(s,a), AND(INV(s),b))
b) := (XOR(a,b),AND(a,b))
b) let (z,y) = HADD(a,b) in
let (sum, z) = HADD(cin,x) in
let cout = OR(y, z) in
(sum, cout)

FADD(cm a,

Abbildung 3.13: Einige hierarchisch definierte Elemente

AND3 bezeichnet eine Konjunktion mit drei Eingingen und EQ1 die Aquivalenz zweier
boolescher Signale. EQ3 verwendet den neu definierten EQ1-Baustein zur Berechnung der Aqui-
valenz zweier Signalbiindel mit jeweils drei booleschen Signalen. XOR ist der Exklusiv-Oder-
Baustein und MUX1 ein Multiplexer. HADD steht fiir einen Halbaddierer und wird zur Definition
des Volladdierers FADD verwendet.

Abstrakte kombinatorische Schaltungsbeschreibungen

Komponenten, bei deren Definition Signale variablen Typs verwendet werden, werden als po-
lymorphe Komponenten bezeichnet. Sobald eine polymorphe Komponente in einer Schaltungs-
beschreibung eingesetzt wird, werden deren variable Typen in Abhéngigkeit ihres Kontexts mit
konkreten Typen instantiiert. Tabelle [3.2] stellt als Beispiel die Definitionen der polymorphen
Verdrahtungskomponenten FST und SND dar.

Bezeichner Definition Typ Funktion
FST FST(ab):=a «a x [ — a Selektion der linken Hélfte eines Paars
SND SND(a,b):=b «a x § — (3 Selektion der rechten Hilfte eines Paars

Tabelle 3.2: Polymorphe Verdrahtungskomponenten in GROPIUS auf der Gatterebene
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Die Funktion FST (first) selektiert die linke Hilfte eines Paars und die Funktion SND
(second) die rechte Hilfte. Sie entsprechen den Funktionen \(f,s).f bzw. A(f,s).s. Werden diese
Komponenten in einer Schaltungsbeschreibung eingesetzt, so werden ihre Typvariablen o und 3
automatisch mit zu den jeweils angeschlossenen Signalleitungen passenden Typen belegt.

Gegeben sei beispielsweise ein Signalbiindel ((a,b),c), dessen einzelne Signale a, b und ¢
alle booleschen Typs seien. Das Signalbiindel hat somit den Typ (bool x bool) x bool. Wird
die Funktion FST auf dieses Signalbiindel angewandt, so wird der Typ dieser FST-Instanz zu
((bool x bool) x bool) — (bool x bool) konkretisiert. Eine Anwendung der Funktion SND auf
dasselbe Signalbiindel ergibe fiir diese Instanz von SND den Typ ((bool x bool) x bool) — bool.

Weitere wichtige polymorphe Komponenten sind der Multiplexer MUX und der Operator
EQ, welcher die Aquivalenz zweier Signale bzw. Signalbiindel ausdriickt (siche Tabelle 3.3)).
Der Ausdruck MUX(a,b,c) wihlt in Abhédngigkeit des booleschen Signals a das Signal(-biindel)
b oderc aus. Hat a den Wert T, so wird das Signal(-biindel) b gewdhlt, anderenfalls das
Signal(-biindel) c. Der Ausdruck EQ(a,b) liefert den Wert T, wenn die beiden eingehenden Si-
gnale bzw. Signalbiindel a und b bzw. die gleichen Werte enthalten.

Bezeichner Typ Funktion
MUX bool X av x @« — o« Multiplexer
EQ a X a — bool Aquivalenzoperator

Tabelle 3.3: Polymorphe Operatoren in GROPIUS auf der Gatterebene

Sind alle variablen Typen einer polymorphen Komponente mit konkreten Typen belegt,
so kann eine Abbildung der Komponente auf eine Schaltungsstruktur aus elementaren Gat-
terbausteinen erfolgen. Ein Ausdruck MUX(a,(s1,s2),(t1,t2)), dessen Signale alle booleschen
Typ haben, konnte beispielsweise durch die gepaarte Anwendung der Komponente MUX1 aus
Abbildung realisiert werden:

MUX(a, (s1,s2), (t1,t2)) := (MUX1(a,sl,tl),MUX1(a,s2,t2))

Auf der Gatterebene sind noch einige weitere Typen (u. a. Aufzihlungsdatentypen) und Ope-
ratoren, beispielsweise zur Bearbeitung von Feldern, definiert, mit deren Hilfe generische re-
gulére Schaltungsstrukturen definiert werden konnen. Damit ist beispielsweise die Modellierung
generischer n-Bit-Addierer moglich, aus welchen durch Instantiierung der Variablen n konkrete
Addierer der gewiinschten Bitbreite abgeleitet werden konnen [SaKa03), SaKa03b]. Die Model-
lierung generischer Schaltungen wird ausfiihrlich in [Eise99] beschrieben und soll hier nicht
weiter betrachtet werden.

3.3.2 Sequentielle Schaltungsbeschreibungen

Ergédnzt man eine kombinatorische Schaltung (ein Schaltnetz) um eine Riickkopplung, so entsteht
eine sequentielle Schaltung (ein Schaltwerk). Schaltwerke sind konkrete Implementierungen ab-
strakter Automaten bestehend aus einem Speicher, der den Zustand des Automaten enthilt, sowie
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einer kombinatorischen Schaltung, welche die Ausgabe und den Folgezustand des entsprechen-
den Automaten ermittelt (siche Abbildung [3.14). Den aktuellen Zustand hat der Automat auf
Grund eines Anfangszustandes und der gesamten Vorgeschichte aller bisher eingetroffenen Ein-
gaben erreicht. Man beachte, dass in synchronen Schaltungen eine Riickkopplung der Signale
ausschlieBlich tiber Speicherbausteine stattfindet. Infolgedessen sind verzogerungsfreie Zyklen
ausgeschlossen.

in =————| Schaltwerk j———— out

st f st'

\J

Speicher|_
st « st'

Abbildung 3.14: Ein Schaltwerk

Die oft im Zusammenhang mit Automaten gebriuchliche Aufteilung der Ausgabe- und Uber-
gangsfunktion in zwei strikt getrennte Funktionen wird in GROPIUS nicht vorgenommen. In der
Hardware wird dieser kombinatorische Anteil der Automaten letztendlich durch eine Struktur
elementarer Gatterbausteine realisiert. Durch ein Zusammenfassen der beiden Funktionen erhoht
sich das Potenzial moglicher Optimierungen. Es konnen beispielsweise gemeinsame Teilausdrii-
cke der Aus- und Ubergangsfunktion zusammengefasst werden, so dass sie nur einmalig reali-
siert werden miissen. Als Folge werden die Flidche der Schaltung und somit auch deren Kosten
verringert.

Eine sonst giingige gesonderte Angabe des Ein- und Ausgabealphabets sowie des Zustands-
raums ist auf Grund der strengen Typisierung in GROPIUS nicht erforderlich. Durch den Typ
des Automaten werden die Wertebereiche der Ein- und Ausgédnge sowie der Zustinde eindeutig
festgelegt. Im Folgenden bezeichnen die Typvariablen ¢, w und o die Typen der Eingangssignale,
der Ausgangssignale und der Zustéinde.

Ein Automat wird in GROPIUS durch ein Paar (f,q) definiert [Eise97b]. Die Funktion f re-
préasentiert den kombinatorischen Anteil der Schaltung, also die zusammengefasste Ausgabe-
und Ubergangsfunktion, und die Variable q steht fiir den Initialzustand des Automaten (siehe
Tabelle [3.4).

Bezeichner Typ Funktion
f (tx o) — (wx o) Ausgabe- und Ubergangsfunktion
q o Initialzustand

Tabelle 3.4: Bestandteile eines Automaten auf der RT-Ebene

Die Funktion f erwartet als Eingabe ein Paar des Typs (¢ X o) bestehend aus der aktuellen Ein-
gabe des Automaten sowie dem aktuellen Zustand des Automaten. Die Ausgabe der Funktion f
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ist ein Paar, welches den Ausgabewert des Automaten sowie dessen Folgezustand enthilt. Der
Ausgabetyp von f ist somit (w X ).

Ein Automat wird in GROPIUS durch eine Funktion dargestellt, welche eine Sequenz von Ein-
gabewerten auf eine Sequenz von Ausgabewerten abbildet. Die Zeit wird dabei durch natiirliche
Zahlen des Typs num modelliert. Eine Zeiteinheit entspricht der Dauer eines Register-Transfers.
Ein Register-Transfer umfasst das Lesen des Speichers, die Verarbeitung der Eingabe und des
aktuellen Zustands durch die Funktion f sowie die Ausgabe des Automaten und das Speichern
des berechneten Folgezustands. Die Sequenz der Eingangssignale ist eine Funktion insq mit dem
Typ num — . Der Ausdruck (insq t) liefert den Eingabewert des Automaten zum Zeitpunkt t.
Entsprechend liefert die Funktion outsq:num — w die Ausgabe des Automaten in Abhéngigkeit
von der Zeit.

Die Semantik eines Automaten wird in GROPIUS mit Hilfe des Konstrukts aut omaton be-
schrieben. Die Definition der Funktion automaton erfolgt auf Basis der Hilfsfunktion state.
Die Funktion state ist mittels primitiver Rekursion tiber die Zeit t definiert:

state (f,q)insq0 = q
state (f,q) insq (SUCt) := SND(f(insqt, state (f,q) insq t))

Die Funktion SUC liefert den Nachfolger einer natiirlichen Zahl. Der Ausdruck (SUC t) ent-
spricht demnach (t+1). Die Funktion state liefert fiir einen Automaten (f,q) zu einer Eingabe-
sequenz insq die zugehorige Sequenz stsq:num — o der Zustinde, die der Automat einnimmt:

stsq := state (f,q)insq

Der Ausdruck (state (f,q) insq t) ergibt beispielsweise den Zustand des Automaten (f,q),
in dem er sich infolge der Eingabesequenz insq zum Zeitpunkt t befindet. Zum Zeitpunkt O ist
der Zustand des Automaten q. Auf Basis der Funktion state ist die Funktion automaton
folgendermalBen definiert:

automaton (f,q) insq¢ := FST(f(insqt, state (f,q)insqt))

Der Ausdruck (automaton (f,q) insq) liefert die Ausgabesequenz des Automaten (f,q) zu
einer gegebenen Eingabesequenz insq. Entsprechend gibt (automaton (f,q) insq t) den Ausga-
bewert des Automaten zum Zeitpunkt t an.

Ein Automat g, welcher auf einer Funktion f und einem Initialzustand q basiert, kann nun
unter Verwendung des Konstrukts automaton folgendermalen definiert werden:

g = automaton(f q)

Durch die Darstellung eines Automaten als ein Paar, bestehend aus einem DFG-Term f und
einem Initialzustand q, werden inkonsistente Schaltungsspezifikationen von vornherein ausge-
schlossen. DFG-Terme lassen die Spezifikation von Kurzschliissen nicht zu und verzdgerungs-
freie Zyklen sind ebenfalls durch die implizite Riickkopplung des Automatenzustands iiber Spei-
cherelemente bereits syntaktisch ausgeschlossen.
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3.3.3 Algorithmische Schaltungsbeschreibungen

Auf der algorithmischen Ebene besteht eine Schaltungsspezifikation aus einer algorithmischen
Beschreibung, welche die Funktionalitdt der gewlinschten Schaltung spezifiziert, sowie einem
Schnittstellenverhaltensmuster, das die Schnittstelle der Schaltung zur Aullenwelt definiert. Das
Schnittstellenverhaltensmuster erweitert die algorithmische Schaltungsbeschreibung um einige
Steuer- und Statussignale, wie zum Beispiel einem reset-, start- und ready-Signal, und legt fest,
wie die Kommunikation der Schaltung mit ihrer Umgebung auf Basis dieser zusétzlichen Signale
abliuft.

Durch das Signal reset kann die Ausfiihrung einer Schaltung jederzeit abgebrochen und die
Schaltung in ihren Anfangszustand versetzt werden. Das reset-Signal ist auf der algorithmischen
Ebene von besonderer Bedeutung, da fiir GROPIUS-Spezifikationen auf dieser Ebene nicht mehr
grundsitzlich entscheidbar ist, ob die spezifizierte Berechnung fiir alle moglichen Eingaben ter-
miniert. Die Klasse der spezifizierbaren Algorithmen entspricht der Klasse der berechenbaren
bzw. p-rekursiven Funktionen. Es ist moglich, dass eine Funktion nur fiir eine bestimmte Ein-
gabemenge ein Ergebnis liefert, wihrend sie fiir andere Eingaben niemals terminiert. Eine sol-
che Funktion wird als partielle Funktion bezeichnet. Andere Funktionen, wie beispielsweise
DFG-Terme, terminieren immer. Sie liefern fiir jeden Eingabewert einen definierten Ausgabe-
wert und werden als fofale Funktionen bezeichnet.

Um formal iiber partielle Funktionen auf der algorithmischen Ebene argumentieren zu
konnen, wurde der Datentyp « partial fiir die Ausgabe algorithmischer Schaltungsbeschreibun-
gen eingefiihrt [BIE198]. Der Typ ist folgendermallen definiert:

partial := Defined of o | Undefined

Der Typ apartial verfiigt iiber die Konstruktoren Defined:aa — «partial und
Undefined:a. Ein Objekt des Typs a partial kann die Werte Defined x, wobei x den Typ «
hat, und Undefined annehmen. Aus formaler Sicht bedeutet ein Wert Defined x als Ausga-
be einer algorithmischen Beschreibung, dass die Berechnung zu Ende gefiihrt wurde und das
resultierende Ergebnis den Wert x hat. Der Wert Undefined besagt, dass die Berechnung nicht
terminiert. Im Allgemeinen ist fiir eine Spezifikation auf der algorithmischen Ebene nicht vorher-
sagbar, ob deren Berechnung terminieren wird oder nicht. Das Halteproblem ist fiir berechenbare
Funktionen unentscheidbar.

Mit der Einfiihrung des neuen Typs a partial erzeugt der Theorembeweiser HOL automa-
tisch die Funktion PRIMREC partial, welche spiter zur Definition einiger der GROPIUS-
Konstrukte auf der algorithmischen Ebene verwendet wird:

F (Vfuy. PRIMREC partial (Definedy) fu= fy) A

33
(Vf u. PRIMREC partial Undefined f u = u) (3-3)

Fiir die folgenden Definitionen der GROPIUS-Konstrukte ist die Variable v in Gleichung
grundsitzlich mit dem Wert Undefined belegt. Die Semantik des resultierenden Ausdrucks
PRIMREC partial z f Undefined lisst sich in einfachen Worten folgendermafBen beschrei-
ben: Ist die Eingabe x definiert, entspricht sie also einem Wert Defined y, so wird der Wert y
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als Operand an die Funktion f weitergereicht. In diesem Fall liefert der PRIMREC partial-
Ausdruck den Wert f y. Ist die Eingabe x allerdings undefiniert, also Undefined, so ist die
Ausgabe des PRIMREC partial-Ausdrucks auch stets Undefined.

Fiir Ausdriicke der Form PRIMREC partial x f Undefined wird auf Grund der besseren
Lesbarkeit die folgende Schreibweise bevorzugt verwendet:

case zr of
Definedy — fy (3.4)
|| Undefined — Undefined

Algorithmische Verhaltensspezifikation in GROPIUS

Auf der algorithmischen Ebene erfolgt die Schaltungsspezifikation in GROPIUS mittels soge-
nannter P-Terme (Programm-Terme). Wihrend ein DFG-Term den generischen Typ a — (3
hat, haben P-Terme einen Typ a — [ partial. Abbildung zeigt die Syntaxdefinition von
P-Termen. Bei den in dieser Arbeit eingesetzten Konstrukten handelt es sich um eine Fortent-
wicklung der in [BlumOO] vorgestellten Konstrukte. Die urspriinglich erforderlichen acht Grund-
konstrukte konnten auf fiinf reduziert werden [SaBKO1]]. Durch die Reduktion der Grundkon-
strukte sind zur Durchfiihrung der formalen Synthese weniger Theoreme und Konversionen er-
forderlich, wodurch sich ebenfalls die Automatisierung der formalen Synthese vereinfacht (siehe

Abschnitt £.2.1)).

P-Term = “DEF” DFG-Term |
P-Term “SER” P-Term |
P-Term “PAR” P-Term |
“IF” DFG-Kond P-Term P-Term |
“‘WHILE” DFG-Kond P-Rumpf

Abbildung 3.15: Syntax der P-Terme

DFG-Kond steht fiir DFG-Terme mit boolescher Ausgabe, also DFG-Terme des Typs
a—bool. Diese Art von Termen wird zur Spezifikation von Bedingungen in Schleifen und Ver-
zweigungen verwendet. Allgemein hat ein P-Term einen Typ a— 3 partial. Das Nichtterminal
P-Rumpf in Abbildung steht fiir eine Untermenge der P-Terme, deren Typ o — « partial
ist. Sie kommen als Rumpf von WHILE-Schleifen zum Einsatz. In Tabelle [3.5]sind die Typen der
neu eingefiihrten Konstrukte aufgelistet.

DFG-Terme sind ein wesentlicher Bestandteil von P-Termen. Sie werden eingebunden
mit dem Konstrukt DEF, welches den generellen Typ a — 3 eines DFG-Terms in den Typ
a— (3 partial umwandelt und auf diese Weise den DFG-Term in einen P-Term iiberfiihrt:

DEF f z := Defined(f z) (3.5)

Die Typumwandlung édndert nichts an der Tatsache, dass der DFG-Term fiir alle Eingaben
terminiert. Die Ausgabe einer Funktion der Form DEF f angewandt auf einen Operanden x er-
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Bezeichner Typ
DEF (v = B) — (a — B partial)
SER (v — Bpartial) — (6 — v partial) — (o — v partial)
PAR (o — B partial) — (a — 7y partial) — (o — (8 x ) partial)
( (
(

IF a — bool) — (a — Bpartial) — (o« — [ partial) — (a — [ partial)
WHILE (o — bool) — (a — apartial) — (o — apartial)

Tabelle 3.5: Typen der GROPIUS-Konstrukte auf der algorithmischen Ebene

gibt grundsitzlich einen Wert Defined (f x). Der Wert Undefined kann durch DEF-Terme nicht
erreicht werden.

Das Konstrukt SER dient zur sequentiellen Ausfiihrung zweier P-Terme. SER wird dabei in
Infix-Notation verwendet. In einem Ausdruck (A SER B) x wird zuerst der P-Term A auf den
Operanden x angewandt. Terminiert die Berechnung von A X, so ist das Ergebnis der Berechnung
ein Wert Defined y. Der Wert y dient anschlieBend als Eingabe fiir den P-Term B. Terminiert
einer der beiden P-Terme nicht, so ist das Gesamtergebnis Undefined. Das Konstrukt SER ist
folgendermallen definiert:

(A SERB)Xx :=case Axof (3.6)
Definedy — By
|| Undefined — Undefined

Die P-Terme, die durch das Konstrukt SER miteinander kombiniert sind, werden in Anleh-
nung an imperative Programmiersprachen auch als Anweisungen bezeichnet. Tatsidchlich sind
P-Terme natiirlich Funktionen. Weiter wird in Termen der Form A SER B der Term A als
Vorgdnger von B bzw. der Term B als Nachfolger von A bezeichnet.

Mit Hilfe des Konstrukts PAR kann die Unabhingigkeit zweier P-Terme explizit ausgedriickt
werden. Die Unabhingigkeit besagt in diesem Zusammenhang, dass keiner der beiden P-Terme
Ergebnisse des anderen P-Terms zu seiner eigenen Berechnung bendétigt. Die Funktion PAR wird
wie das Konstrukt SER in Infix-Notation verwendet.

In einem Ausdruck (A PAR B) x wird der Operand x:« als Operand an die beiden P-
Terme A:a — ([ partial und B:a — v partial weitergereicht. Terminiert die Berechnung von
(A x) mit einem Wert Defined (u:( partial) und die Berechnung von (B x) mit einem Wert
Defined (v:vy partial), so werden ihre Ergebnisse u und v zu einem Paar zusammengefasst
und Defined ((u,v):(3 x «v) partial) als Gesamtergebnis des PAR-Ausdrucks ausgegeben. Er-
gibt allerdings einer der P-Terme den Wert Undefined, so ist auch das Ergebnis des gesamten
PAR-Ausdrucks Undefined. Im Gegensatz zu der Berechnung eines SER-Ausdrucks kdnnen
beim PAR-Konstrukt die beiden P-Terme in beliebiger Reihenfolge ausgefiihrt werden.
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Das Konstrukt PAR ist mit Hilfe zweier verschachtelter case-Funktionen definiert:

(APARB)x :=case A x of 3.7)
Definedu — case Bx of
Defined v — Defined (u,v)
|| Undefined — Undefined
|| Undefined — Undefined

Zur Definition des IF-Konstrukts wird die HOL-Funktion COND benutzt. Sie bewirkt die be-
dingte Ausfiihrung eines ihrer beiden Zweige und hat den generischen Typ bool — a — a— «.
Im Allgemeinen werden die Notationen (if ¢ then A else B) oder (¢ = A | B) fiir den Aus-
druck COND ¢ A B verwendet. Ist die Bedingung ¢ wahr, so ist das Ergebnis des Ausdrucks A,
ansonsten B.

Das IF-Konstrukt ist auf Basis der Funktion COND folgendermafen definiert:

(IF cAB)x:= ( COND (c x) (Ax) (Bx) ) (3.8)

Ist die Bedingung c fiir das Argument x wahr, so ist das Ergebnis der Ausdruck A x. Ergibt
die Berechnung von ¢ x den Wert F, wird also die Bedingung nicht erfiillt, ist das Ergebnis
des IF-Terms der Ausdruck B x. Um die Lesbarkeit des IF-Konstrukts zu verbessern, werden
im Folgenden den beiden Zweigen des IF-Konstrukts die Schliisselworter THEN und ELSE
vorangestellt. Es gilt:

(IF ¢ THEN A ELSE B) :=(IF cAB) (3.9)

Das folgende Theorem beschreibt die Semantik des WHILE-Konstrukts. Die konstruktive
Definition der WHILE-Funktion wird ausfiihrlich in [BlumOO] vorgestellt.

FVYcAx. (3.10)
(Jy. (WHILE c A x = Defined y) A
dts.
(s0=x) A

(Vn.n<t=-(c(sn) A
A (s n) = Defined (s (n+1)))) A
—c(st) A
(st=y))
V  (WHILE c A x = Undefined)

In diesem Theorem bezeichnet die Variable c die Schleifenbedingung, also einen DFG-Term
mit boolescher Ausgabe. A steht fiir den P-Term, welcher den Rumpf der Schleife bildet, und die
Variable x fiir den Eingabewert der Schleife.

Der linke Teil der Disjunktion beschreibt den Fall, in welchem die Berechnung der Schleife
terminiert. In diesem Fall gibt es einen Wert y, so dass das Ergebnis der Schleifenberechnung
Defined vy ist. Zusitzlich existieren ein Wert t, welcher die Anzahl der Iterationen reprisen-
tiert, die bis zum Terminieren der Schleife durchgefiihrt werden, sowie eine Funktion s, welche
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den Stand der Berechnung in Abhingigkeit einer bestimmten Iterationszahl liefert. Der Stand
der Berechnung entspricht vor der Durchfiihrung der ersten Iteration dem Eingabewert x der
WHILE-Schleife (s 0 = x). Solange die Bedingung der Schleife fiir den aktuellen Stand der Be-
rechnung wahr ist, also (c (s n)) gilt, iteriert die Schleife weiter. In jeder Iteration wird einmalig
der Rumpf der Schleife ausgefiihrt. Der Rumpf wird auf den aktuellen Stand der Berechnung
angewandt und ergibt so den neuen Stand der Berechnung. Terminiert die Schleife, so muss auch
die Berechnung jeder einzelnen Iteration terminieren und infolgedessen einen definierten Wert
ergeben (A (s n) = Defined (s (n+1))). Die Schleife terminiert nach der t-ten Iteration. Zu die-
sem Zeitpunkt ist die Schleifenbedingung nicht mehr wahr (—c (s t)). Das Ergebnis der gesamten
Schleifenberechnung entspricht schlieBlich dem letzten Stand der Berechnung (s t = y).

Im Theorem [3.10]beschreibt der rechte Teil der Disjunktion den Fall, in welchem die Schleife
nicht terminiert. Das kann zweierlei Ursachen haben: Entweder ergibt die Schleifenbedingung
niemals den Wert falsch, es handelt sich also um eine Endlosschleife, oder in einer Iteration
fiihrt die Berechnung des Rumpfes zu einem undefinierten Wert, d. h. der Rumpf selbst termi-
niert nicht. Terminiert die WHILE-Schleife nicht, so ist das Ergebnis der Schleifenberechnung
undefiniert (Undefined).

Durch das Einfiigen des Schliisselworts DO zwischen der Bedingung und dem Rumpf einer
Schleife soll im Folgenden die Lesbarkeit des WHILE-Konstrukts verbessert werden. Es gilt:

(WHILE cDO A) := (WHILE c A) (3.11)

Ein Beispiel fiir eine algorithmische Verhaltensbeschreibung in GROPIUS wird in Abbildung
[3.16] gegeben. Bei dieser Spezifikation handelt es sich um einen effizienten Algorithmus zur
Berechnung von u". Abbildung stellt zum Vergleich das entsprechende Programm in der
Programmiersprache C dar.

DEF (A(u, n).
let v=11in(u, v, n))
SER
(WHILE (A(u, v, n).n> 0) DO
( IF (A(u, v, n).ODD n)
THEN (DEF (A(u, v, n).
let vV =uxv in
letn’ =n—14in (u,v’,n’)))
ELSE (DEF (A(u, v, n).
let v’ =uxu in
letn’=nDIV2in(u’,v,n’)))))
SER
DEF (\(u, v, n).v)

Abbildung 3.16: Algorithmische GROPIUS-Beschreibung zur Berechnung von "
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int uhochn (int u, int v)
{intv=1;
while (n>0)
{if (n%2)
{v=uxv;
n=n—1;}
else
{u=uxu;
n=n/2;}}
return v,
}

Abbildung 3.17: C-Programm zur Berechnung von u"

Ableitung weiterer algorithmischer Konstrukte

Um den Komfort von Schaltungsspezifikationen in GROPIUS zu erh6hen, konnen auf Basis der
fiinf vorgestellten algorithmischen Grundkonstrukte weitere Hilfskonstrukte definiert werden. Es
folgen einige Bespiele niitzlicher Definitionen, die im weiteren Verlauf der Arbeit Verwendung
finden.

NOP := DEF(\(z.7)) (3.12)
IFTc THENA := IF c THEN A ELSE NOP (3.13)

Das Konstrukt NOP (no operation) wird im Wesentlichen als Hilfskonstrukt fiir weitere
Definitionen verwendet. Die zur Definition von NOP verwendete Funktion A(x.x) entspricht der
Identitdtsfunktion, welche u. a. durch die Funktion I représentiert wird. Sie fiihrt keine Opera-
tion durch und gibt ihren Eingabewert unverdndert weiter. Auf Basis des IF-Konstrukts und NOP
ist das Konstrukt IFT definiert, welches die bedingte Ausfiihrung eines P-Terms A realisiert.

Zur Einfiihrung einer lokalen Variablenstruktur mit einer Initialisierung n dient das Konstrukt
LOCVAR. Es ist folgendermal3en definiert:

LOCVARN A := DEF()Ax.(x,n)) SER A SERDEFFST (3.14)

Der erste DEF-Ausdruck erweitert einen Eingabewert x:av um eine lokale Variable bzw.
eine Variablenstruktur, welche mit dem Wert n:v initialisiert wird. Auf den resultierenden
Wert wird der P-Term A angewandt. A hat einen Typ (a X ) — (8 X ) partial. Der rechte
DEF-Ausdruck lisst die lokale Variable schlieBlich wieder fallen. Der Typ des gesamten Aus-
drucks LOCVAR n A ist somit a— 3 partial.

Die Konstrukte LEVA und RIVA ermdglichen die selektive Anwendung eines P-Terms auf
den linken bzw. rechten Teil einer gepaarten Eingabe. Es gilt:

LEVA A := (DEF FST SERA) PAR (DEF SND) (3.15)

RIVA A := (DEF FST)PAR (DEF SND SER A) (3.16)
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Der Ausdruck LEVA A hat einen Typ (a x7v) — (08 X 7y)partial. Eine Eingabe
(x,k):(a x ) wird entsprechend der Semantik des PAR-Konstrukts zunichst an beide Zweige
von PAR weiter geleitet. Im linken Zweig wird mit DEF FST der rechte Teil des Paars (x,k) fallen
gelassen und anschliefend der P-Term A auf den verbleibenden Wert x angewandt. Im rechten
Zweig dagegen wird der Wert x fallen gelassen und der verbleibende Wert k unverindert weiter-
geleitet. Das Ergebnis der Berechnung von A x und der unverédnderte Wert k werden schlieBlich,
falls die Berechnung von A x terminiert, entsprechend der PAR-Semantik zusammengefasst und
ausgegeben. Terminiert die Berechnung von A x nicht, so ist die Ausgabe undefiniert. Bei dem
Konstrukt RIVA wird analog der P-Term A ausschlieBlich auf dem rechten Teil des Eingabepaars
ausgefiihrt. Der linke Teil bleibt unveridndert.

Um dem Schaltungsentwerfer die Spezifikation von Schaltungen weiter zu erleichtern, ist auf
Basis der Grundkonstrukte auch die Herleitung eventuell bereits bekannter Konstrukte aus ande-
ren Programmiersprachen moglich. Im Folgenden werden als Beispiele die Konstrukte REPEAT
und FOR eingefiihrt, mit deren Hilfe Schleifen mit der Semantik der entsprechenden Konstrukte
der Sprache MODULA-2 [Wirt85]] dienen kdnnen.

Das Konstrukt REPEAT erlaubt die Spezifikation einer Schleife mit nachfolgender Priifung.
Es findet bei diesem Schleifentyp eine erste Ausfiihrung des Schleifenrumpfes ohne Priifung der
Abbruchbedingung statt. Daher werden entsprechende Schleifen auch als ,,annehmende Schlei-
fen* bezeichnet. Das Konstrukt ist wie folgt definiert:

REPEAT A UNTILc := A SER (WHILEcCDOA) (3.17)

Das folgende Beispiel der Definition des Konstrukts FOR zeigt, dass auch komplexere und
ausgefeiltere Ableitungen aus den Grundkonstrukten einfach moéglich sind:

FORim s A := LOCVAR (i,m,s) (3.18)
(IF (A(x,(i,m,s)).s > 0)
THEN (WHILE (\(X,(i,m,s)).s < m)
DO (A PAR (DEF (\(x,(i,m,s)).(i+s,m,s)))))
ELSE (WHILE (\(x,(i,m,s)). s > m)
DO (A PAR (DEF (\(x,(i,m,s)).(i+s,m,s))))))

Der Wert i definiert den Initialwert der Zahlervariable, m ihren Grenzwert und s ihre Schritt-
weite. Alle drei Werte haben den Typ num. Der Typ des gesamten Ausdrucks FOR1im s A sel
a—a partial.

Die Realisierung einer FOR-Schleife beginnt in GROPIUS mit der Einfiihrung der Zihlerva-
riable, des zugehorigen Grenzwerts sowie der Schrittweite der Zihlervariable als lokale Varia-
blen. Im anschlieBenden IF-Ausdruck wird in Abhingigkeit davon, ob die Schrittweite positiv
oder negativ ist, zu einer der beiden WHILE-Schleifen mit der passenden Abbruchbedingung ver-
zweigt. Nach der Semantik von FOR-Schleifen in MODULA-2 ist die Zidhlervariable im Rumpf
der Schleife zwar lesbar, aber nicht verdnderbar. Dieser Tatsache wird im Rumpf der Schleife
durch das PAR-Konstrukt Rechnung getragen. Im rechten Zweig des PAR-Ausdrucks wird sepa-
rat die Zahlervariable i um die Schrittweite s erhoht bzw. vermindert und der Grenzwert m sowie
die Schrittweite s unverdandert weitergegeben. Der linke Zweig des PAR-Ausdrucks erhilt wie
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der rechte Zweig die gesamte Variablenstruktur (x,(i,m,s)) als Eingabe. Die Funktion A berech-
net auf Basis dieser Eingabe einen neuen Wert des Typs « partial und ldsst den rechten Teil der
Eingabe fallen. A hat also den Typ (« X num X num X num) — « partial. Auf diese Weise
kann die Funktion A Berechnungen auf Basis der Zihlervariable (und auch des Grenzwerts bzw.
der Schrittweite) durchfiihren, diese drei Werte aber nicht veridndern.

Schnittstellenverhaltensmuster

Fiir eine vollstandige Schaltungsbeschreibung in GROPIUS ist neben der Spezifikation des
funktionalen Verhaltens der gewiinschten Schaltung zusitzlich die Auswahl eines bestimmten
Schnittstellenverhaltensmuster erforderlich, welches die Kommunikationsweise der Schaltung
mit der AuBlenwelt definiert. Es steht bereits eine Auswahl aus mehreren vordefinierten Schnitt-
stellenverhaltensmustern zur Verfiigung.

Ein Schnittstellenverhaltensmuster ergénzt die algorithmische Spezifikation der Schaltung
um einige Steuer- und Statussignale, im Allgemeinen um die Signale start, ready und reset. Die
Signale start und reset sind eingehende Signale, wihrend das Signal ready ein Ausgangssignal ist
(siche Abbildung [3.18)). Mit Hilfe des Eingangssignals start wird auf Basis der gerade giiltigen
Eingabewerte eine Berechnung angestoflen, welche dem spezifizierten funktionalen Verhalten
der Schaltung entspricht. Das Signal ready gibt an, ob die Schaltung gerade beschiftigt ist, oder
ob sie bereit ist, eine neue Berechnung durchzufiihren. Mit Hilfe des Signals reset kann eine
Berechnung jederzeit abgebrochen und die Schaltung in ihren Anfangszustand versetzt werden.

start Schnittstelle
reset —— 1 algorithmische ready
. Verhaltens-
Eingabe beschreibung Ausgabe

Abbildung 3.18: Vollstidndige Schaltungsbeschreibung auf der algorithmischen Ebene

Die einfache Syntax vollstindiger algorithmischer Schaltungsspezifikationen ist in Abbil-
dung [3.19] dargestellt. Das Nichtterminal SSVM steht fiir ein bestimmtes Schnittstellenverhal-
tensmuster, welches dem P-Term VerhSpez zugeordnet wird. Der P-Term VerhSpez entspricht
der funktionalen Verhaltensbeschreibung der gewiinschten Schaltung.

VerhSpez = P-Term
AlgSpez = SSVM VerhSpez

Abbildung 3.19: Syntax algorithmischer Schaltungsbeschreibungen
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Definition gibt die Spezifikation eines Schnittstellenverhaltensmusters Wiedelﬂ Die
Funktion GEN_SSVM beschreibt eine Relation zwischen den Ein- und Ausgangssignalen einer
algorithmischen Schaltungsbeschreibung. Aus dem Muster GEN_SSVM werden spéter durch spe-
zielle Belegungen der eingehenden Steuersignale weitere Schnittstellenverhaltensmuster abge-
leitet.

GEN_SSVM SPEC (startsq,resetsq,readysq,inputsq,outputsq) := (3.19)
1 —(startsq 0) = readysq O
2 A
3 VvVt
4 (readysq t A —(startsq (t+1))) =
5) readysq (t+1) A
6 (outputsq (t+1) = outputsq t)
7 A
8 (resetsq t A —(startsq t)) = readysq t
9 A
10 (((t=0) V readysq (t-1) V resetsq t) A startsq t) =
11 case (SPEC (inputsq t)) of
12 Defined res —
13 (3 m.
14 Vn.(n <mA (Vp.p <n= —(resetsq (t+p+1)))) =
15 —(readysq (t+n))
16 A
17 (V n.n < m = —(resetsq (t+n+1))) =
18 ((outputsq (t+m) = res) A readysq (t+m)) )
19 | Undefined —
20 (Vm.
21 (V n.n < m = —(resetsq (t+n+1))) =
22 —(readysq (t+m)) )

In Definition [3.19] werden wie bei den sequentiellen Schaltungsbeschreibungen in
Abschnitt Sequenzen von Signalen, also Signale in Abhéngigkeit von der Zeit, betrachtet.
Die Zeit wird hier ebenfalls durch natiirliche Zahlen des Typs num représentiert. Zwar ist auf der
algorithmischen Ebene die Zeit ausschlieBlich in Bezug auf Kausalititen relevant. Letztendlich
wird jedoch eine Zeiteinheit der algorithmischen Ebene in der resultierenden Implementierung
auf der RT-Ebene auf genau einen Register-Transfer, also einen Takt, abgebildet.

Die Steuersignale start, reset und ready haben alle den Typ bool. Entsprechend haben ihre
Wertsequenzen startsq, resetsq und readysq den Typ num — bool. Hat die Verhaltensspezifikati-
on SPEC den Typ a— (3 partial, so folgen daraus fiir die Sequenzen der Ein- und Ausgabesi-
gnale (inputsq und outputsq) die Typen num— a bzw. num— (3.

Das Verhalten des Schnittstellenverhaltensmusters GEN_SSVM ist beispielhaft in Abbildung
dargestellt. In dieser Darstellung entspricht ein hoher Signalpegel dem booleschen Wert

"Um die Ubersichtlichkeit groBerer Formeln zu erhohen, werden im Folgenden Klammerungen teilweise weg-
gelassen und durch Einriickung des Textes ausgedriickt.
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wahr (in GROPIUS: T) und ein niedriger Signalpegel dem Wert falsch (in GROPIUS: F). Ein
Signal, welches wahr ist, wird auch als aktiv bzw. aktiviert bezeichnet. Graue Késten beim Aus-
gabesignal stehen fiir einen undefinierten Wert.

Um eine einfache Gegeniiberstellung der verschiedenen Schnittstellenverhaltensmuster zu
ermoglichen, werden in den folgenden Beispielen ihre Wirkungsweisen jeweils anhand der glei-
chen Eingabesequenzen (bzw. einer Untermenge davon) veranschaulicht. Weiter soll jedem Bei-
spiel die gleiche algorithmische Verhaltensspezifikation SPEC zu Grunde liegen. Die Zugehorig-
keit eines Ausgabewerts zu einem bestimmten Eingabewert wird durch Indizes hervorgehoben.
So gilt zum Beispiel SPEC i1 = Defined o1, d.h. die Ausgabe 0 mit dem Index 1 wurde auf
Basis der Eingabe i mit dem gleichen Index 1 ermittelt.

Zum Zeitpunkt O befindet sich die Schaltung im Ruhezustand, es sei denn, dass sofort durch
ein aktives Signal start eine Berechnung angestoen wird. Im Ruhezustand hat das Signal ready
den Wert wahr. Dieses Verhalten ist in Zeile 1 der Definition 3.19 spezifiziert. Im Beispiel in
Abbildung ist dieser Zustand zum Zeitpunkt O dargestellt.

Ist die Schaltung im Ruhezustand, ist also ready aktiv, und wird zum darauf folgenden Zeit-
punkt keine neue Berechnung durch Aktivierung des start-Signals angestof3en (Zeile 4), so bleibt
die Schaltung im Ruhezustand (Zeile 5) und am Ausgang wird der letzte Ausgabewert weiter ge-
halten (Zeile 6, Zeitpunkte O, C, € und j).

Mit Hilfe des reset-Signals kann eine Berechnung jederzeit abgebrochen und die Schaltung
wieder in den Ruhezustand versetzt werden (Zeile 8, Zeitpunkt g). Wird allerdings gleichzei-
tig mit dem reser-Signal das start-Signal aktiviert, so wird eine eventuell laufende Berechnung
abgebrochen und sofort eine neue Berechnung auf Basis des zu diesem Zeitpunkt giiltigen Ein-
gabewerts angestoflen (Zeile 10). In Abbildung[3.20|wird zum Beispiel die Berechnung, die zum
Zeitpunkt h auf Basis des Eingabewertes i5 gestartet wurde zum Zeitpunkt i abgebrochen und
zeitgleich eine neue Berechnung auf Basis des Eingabewertes i6 angestoflen.

reset [ [
eingabe | i1 | 2 | i3 | 4 | i5 | i6 |
ready . — — } [
ausgabe [o1] | o3 | [ 06 |
1 1 1 | 1 1 1 1 1 1 > t
Oa b c d e f g h i j

Abbildung 3.20: Verhalten des Schnittstellenverhaltensmusters GEN_SSVM

Um bei einem inaktiven reser-Signal eine neue Berechnung durch Aktivierung des Signals
start anstoBen zu konnen, muss die Schaltung sich entweder im Ruhezustand befinden (Zeit-
punkte @, d, f und h) oder gerade erst in Betrieb genommen worden sein (Zeile 10). Ansonsten
hat die Aktivierung des Signals start keine Auswirkungen auf eine laufende Berechnung. So hat
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zum Beispiel das Aktivieren des Signals start zum Zeitpunkt b keinerlei Einfluss auf die zum
Zeitpunkt a begonnene Berechnung.

Eine Berechnung wird auf Basis des Eingabewertes durchgefiihrt, welcher zu Beginn der
Berechnung am Eingang der Schaltung anliegt (Zeile 11). Zum Zeitpunkt a ist das der Wert i1,
bei d i3, bei f i4, bei h i5 sowie zum Zeitpunkt i der Wert i6.

Fiir den Verlauf einer Berechnung (Zeile 11) gibt es zwei Moglichkeiten: Entweder sie ter-
miniert mit einem definierten Wert res (Zeile 12-18) oder sie terminiert nicht und das Ergebnis
ist undefiniert (Zeile 19-22).

Terminiert die Berechnung, so gibt es einen Wert m, welcher der Dauer der Berechnung ent-
spricht (Zeile 13). Startet die Berechnung zum Zeitpunkt t, so endet sie zum Zeitpunkt t+m.
Wihrend einer laufenden Berechnung ist das Signal ready durchgehend inaktiv (Zeile 15),
sofern die Berechnung nicht mit Hilfe des reset-Signals abgebrochen wird (Zeile 14). Bleibt
wihrend der gesamten Berechnung das reser-Signal inaktiv (Zeile 17), so liegt schlieBlich zum
Zeitpunkt t+m das Ergebnis der Berechnung res am Ausgang der Schaltung an (Zeile 18, Zeit-
punkte C, € und j). Gleichzeitig wird das ready-Signal aktiviert, um anzuzeigen, dass die gerade
durchgefiihrte Berechnung beendet ist und ein giiltiger Wert am Ausgang der Schaltung anliegt.
Zusitzlich wird dadurch die Bereitschaft der Schaltung fiir weitere Berechnungen signalisiert.

Falls die Berechnung nicht terminiert, wird das ready-Signal niemals aktiviert (Zeile 22). So
wird der Umgebung signalisiert, dass die Schaltung die Berechnung noch nicht zu Ende gefiihrt
hat. Erst durch die Aktivierung des reset-Signals (Zeile 21 bzw. Zeile 8) kann die Schaltung wie-
der initialisiert werden, damit sie fiir weitere Berechnungen zur Verfiigung steht. Dabei kann, wie
bereits erwihnt, durch gleichzeitiges Aktivieren des Signals start sofort eine neue Berechnung
angestofen werden (Zeile 10, Zeitpunkt i).

Tabelle fasst fiir das Schnittstellenverhaltensmuster GEN_SSVM die Bedeutung der ver-
schiedenen moglichen Kombinationen der Steuersignale nochmals zusammen. Die Werte T bzw.
F stehen fiir aktive bzw. inaktive Signale. Der Eintrag ,,—* steht sowohl fiir den Wert T als auch
fiir den Wert F'.

’ start \ reset \ ready H Bedeutung ‘

F - T Ruhezustand der Schaltung

T - T AnstoBlen einer Berechnung

T T F Abbruch einer laufenden und Start einer neuen Berechnung
- F F Aktiver Zustand der Schaltung

F T F Abbruch einer laufenden Berechnung

Tabelle 3.6: Bedeutung der Steuersignale des Schnittstellenverhaltensmusters GEN_SSVM

Koppelt man im Schnittstellenverhaltensmuster GEN_SSVM das reset-Signal mit dem start-
Signal, so erhilt man das Schnittstellenverhaltensmuster START RESET SSVM:

START RESET SSVM SPEC (startresetsq,readysq,inputsq,outputsq) := (3.20)
GEN_SSVM SPEC (startresetsq,startresetsq,readysq,inputsq,outputsq)

Abbildung [3.21]stellt das Verhalten dieses Schnittstellenverhaltensmusters exemplarisch dar.
Gleichzeitig mit der Aktivierung des start-Signals wird auch jeweils das reset-Signal aktiviert.
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Somit werden die Berechnungen, welche zu den Zeitpunkten a, f und g gestartet und noch nicht
zu Ende gefiihrt wurden, jeweils durch die nachfolgenden erneuten Aktivierungen des start- bzw.
reset-Signals zu den Zeitpunkten b, g und h abgebrochen.

start/reset =44 1 [ T
input | i1 [ 2 | i3 | i4 | i5 | i6 |
ready [ } L I —
output [ 02 | | o3 | | 06 |
1 1 1 1 1 1 1 1 1 > t
Oa b C d e f g h [

Abbildung 3.21: Verhalten des Schnittstellenverhaltensmusters START RESET_SSVM

Ein weiteres Schnittstellenverhaltensmuster erhilt man, indem man im Schnittstellenver-
haltensmuster GEN_SSVM das reset-Signal fest deaktiviert, also konstant durch die Wertese-
quenz (AX.F) auf den Wert falsch setzt. Dieses Schnittstellenverhaltensmuster hat den Namen
START NO_RESET_SSVM:

START NO_RESET_SSVM SPEC (startsq,readysq,inputsq,outputsq) := (3.21)
GEN_SSVM SPEC (startsq,(Ax.F),readysq,inputsq,outputsq)

Das resultierende Verhalten wird in Abbildung[3.22]dargestellt. Im Gegensatz zum Verhalten
des Schnittstellenverhaltensmusters START RESET_SSVM wird beim Schnittstellenverhaltens-
muster START NO_RESET_SSVM durch Aktivierung des start-Signals keine laufende Berech-
nung abgebrochen. Das erneute Aktivieren des start-Signals zum Zeitpunkt b bzw. g hat somit
auf die zum Zeitpunkt a bzw. f gestartete Berechnung keinerlei Auswirkung. Zu beachten ist,
dass dieses Schnittstellenverhaltensmuster nur bei Verhaltensspezifikationen einsetzen werden
sollte, bei denen man sicher weil}, dass die Berechnung fiir alle moglichen Eingabewerte ter-
miniert. Eine laufende Berechnung kann ansonsten nur noch durch die AuBlerbetriebname der
gesamten Schaltung abgebrochen werden.

start =1 [ [ [ T1
input | i1 [ 2 | i3 | i4 | i5 [ i6 |
ready _l i l | { ] 1 ]
output [o1] | o3 | [ 04 | [ 06 |
1 1 1 1 1 1 1 1 1 > t
Oa b c d e f gh i j

Abbildung 3.22: Verhalten des Schnittstellenverhaltensmusters START NO RESET SSVM
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Bei den folgenden beiden Schnittstellenverhaltensmustern RUN_RESET SSVM und
RUN_NO_RESET_SSVM ist das start-Signal konstant aktiviert. Ihre Definitionen sind in den Glei-

chungen und gegeben.

RUN _RESET_SSVM SPEC (resetsq,readysq,inputsq,outputsq) := (3.22)
GEN_SSVM SPEC ((\x.T),resetsq,readysq,inputsq,outputsq)

Beim Schnittstellenverhaltensmuster RUN_NO_RESET_SSVM ist zusitzlich das reser-Signal
dauerhaft deaktiviert. Eine laufende Berechnung kann also nicht mehr abgebrochen werden.
So gelten fiir die einzusetzenden algorithmischen Verhaltensbeschreibungen die gleichen Ein-
schrinkungen wie bei dem Schnittstellenverhaltensmuster START NO RESET SSVM.

RUN_NO _RESET _SSVM SPEC (readysq,inputsq,outputsq) := (3.23)
GEN_SSVM SPEC ((Ax.T),(Ax.F),readysq,inputsq,outputsq)

Abbildung [3.23] beschreibt das Verhalten des Schnittstellenverhaltensmusters
RUN RESET SSVM. Dadurch, dass das start-Signal dauerhaft aktiviert wurde, wird umge-
hend mit der Inbetriebnahme der Schaltung die erste Berechnung gestartet (Zeitpunkt 0). Nach
dem Ende einer Berechnung wird sofort eine neue Berechnung angestofen (Zeitpunkte b, d f
und ). Durch Aktivierung des reset-Signals wird eine laufende Berechnungen abgebrochen und
zeitgleich eine neue Berechnung angestofen (Zeitpunkte g und h).

reset [ [
input | i1 | 2 | i3 | i4 | i5 | i6 |
ready | = =
output o| ed |
T T T T T T Tt
0 ab cd ef g h i

Abbildung 3.23: Verhalten des Schnittstellenverhaltensmusters RUN_ RESET _SSVM

Das Schnittstellenverhaltensmuster RUN_NO_RESET _SSVM enthilt keinerlei eingehende
Steuersignale mehr. Die erste Berechnung startet mit der Inbetriebnahme der Schaltung (Zeit-
punkt 0). Nach Beendigung einer Berechnung wird sofort eine neue Berechnung angestof3en
(Zeitpunkte b, d f und h). Da bei diesem Schnittstellenverhaltensmuster wie bei dem Schnittstel-
lenverhaltensmuster START NO_RESET _SSVM das reset-Signal dauerhaft deaktiviert ist, ist der
Abbruch von Berechnungen nicht moglich. Somit eignet sich auch dieses Schnittstellenverhal-
tensmuster nur fiir Berechnungen, die sicher terminieren. Das Verhalten des Schnittstellenver-
haltensmusters RUN_NO_RESET _SSVM wird in Abbildung veranschaulicht.

Eine Schaltung, welche aus einer algorithmischen GROPIUS-Spezifikation hervorgeht, liest
beim Start einer Berechnung die anliegenden Eingangssignale, fiihrt auf deren Basis die spe-
zifizierte Berechnung durch und gibt schlieBlich, falls die Berechnung terminiert, ein Ergebnis
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input |_ i1 | 2 | i3 | i4 | i5 | i6 |
ready M I I —
output ol |
11 1 1 1 > t
0 ab cd ef gh

Abbildung 3.24: Verhalten des Schnittstellenverhaltensmusters RUN_NO_RESET_SSVM

auf den Ausgangssignalen aus. Um permanente Strome von Eingabewerten zu verarbeiten, muss
man sich der Mittel der Systemebene bedienen. Auf der Systemebene werden funktionale Pro-
zesse liber sogenannte Kommunikationsprozesse verkniipft, welche iibergeordnet die Steuerung
der funktionalen Prozesse iibernehmen [Blum99, BlumO0, [SaBKO1]]. Die funktionalen Prozes-
se entsprechen algorithmischen GROPIUS-Spezifikationen und unterscheiden sich nur durch den
Einsatz eines an die Systemebene angepassten Schnittstellenverhaltensmusters von den in dieser
Arbeit behandelten algorithmischen Spezifikationen. Die algorithmische Synthese dieser beiden
Spezifikationsformen lduft nach exakt dem gleichen Prinzip ab.

3.3.4 Die steuerflussorientierte Darstellung

Zusitzlich zu den in [BlumOO] vorgestellten Schaltungsreprisentationen wurde im Rahmen des
Forschungsprojekts Formale Synthese eine neue Zwischendarstellung fiir formale Schaltungs-
beschreibungen auf der algorithmischen Ebene definiert: die steuerflussorientierte Darstellung.
Diese Darstellungsform représentiert die Schaltung durch Zusténde, welche die Operationen der
Spezifikation enthalten, sowie Transitionen zwischen den einzelnen Zustidnden und erlaubt somit
die formale Beschreibung der Schaltung als Steuer-/Datenflussgraph. Sie wird im Zuge der neu
entwickelten algorithmischen Synthese (siehe Kapitel |3) eingesetzt. Durch die Durchfiihrung
der algorithmischen Synthese auf Basis der steuerflussorientierten Darstellung wird die Steu-
erstruktur der Spezifikation nicht mehr wie in der in [BlumOO] préasentierten Vorgehensweise
zerstort, sondern kann wihrend des gesamten Syntheseprozesses nach Belieben aufrechterhalten
werden. Dadurch erhoht sich das Optimierungspotential fiir die resultierende Schaltung betricht-
lich (siehe Abschnitt Seite 20). Grundlage der steuerflussorientierten Darstellung ist das
Konstrukt LOOP.

In den folgenden Beschreibungen stehen Kleinbuchstaben fiir Variablen elementaren Typs
(a, b, ¢, ...). Unterstrichene Buchstaben bezeichnen Strukturen solcher Variablen (x, vsr, ...).
Kleingeschriebene, schriggestellte Buchstaben repriasentieren ganze DFG-Terme (f, g, cnd, .. .)
und schriggestellte GroB3buchstaben P-Terme (L, R, T, ...). Nicht fett dargestellte Bezeichner
stehen fiir Variablen beliebigen Typs.
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Das Konstrukt LOOP

Das Konstrukt LOOP bildet die Grundlage der steuerflussorientierten Darstellung. Das Konstrukt
hat als Operanden eine Liste L. von Zustdnden sowie einen Zustandsbezeichner start, der den
Startzustand definiert:

LOOP start L

Die Bestandteile eines LOOP-Ausdrucks haben folgende Typen:

Bezeichner Typ
LOOP a— (ax (0— (8 x «)partial)) list — (6 — [ partial)
start Qo
L (a x (B — (6 x «) partial)) list

Tabelle 3.7: Bestandteile der steuerflussorientierten Darstellung

Listen in HOL: Eine Liste wird von dem HOL-Parser in eckige Klammern eingefasst darge-
stellt. Als Trennungselement fiir die Elemente einer Liste wird das Semikolon verwendet. Eine
Liste hat somit die Form [ell; el2; ...]. Durch den Listenkonstruktor : : kann ein Element am
Anfang einer Liste hinzugefiigt werden. So bezeichnet der Ausdruck (h: :R) eine Liste mit dem
Kopf h und dem Rest R. Die leere Liste wird durch [ ] dargestellt.

Darstellung der Zustinde

Ein Zustand in der LOOP-Liste L ist ein Paar bestehend aus dem Bezeichner des Zustands und
dem sogenannten Rumpf des Zustands. Jeder Zustand ist durch seinen Bezeichner eindeutig
gekennzeichnet. Als Bezeichner kommen in dieser Arbeit natiirliche Zahlen des Typs num zum
Einsatz. Prinzipiell konnen aber auch andere Typen verwendet werden. Im Folgenden wird auch
die Abkiirzung (s) fiir einen Zustand mit dem Bezeichner s verwendet.

Sind die Bezeichner vom Typ «, so haben die Riimpfe der Zustinde einen Typ
B— (0 x «a)partial. Der Typ [ entspricht dabei dem Eingangstyp des gesamten LOOP-
Ausdrucks. Im Rumpf eines Zustands wird auf Basis einer Eingabe des Typs ( ein neuer Wert
desselben Typs berechnet und zusitzlich der Bezeichner des Folgezustands (vom Typ «) ermit-
telt.

Definition des Konstrukts LOOP

Bei der formalen Definition des LOOP-Konstrukts kommen zwei Hilfsfunktionen zum Einsatz:
StateExists und StateCase. Die Funktion StateExists liberpriift, ob in einer Zu-
standsliste ein Zustand eines bestimmten Bezeichners existiert. Sie ist folgendermal3en rekursiv
definiert:

(StateExists (h::R)s:=((s=FSTh)V StateExists Rs)) A (3.24)
(StateExists [] S:=F)
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Ein Zustand mit dem Bezeichner s ist genau dann in der Liste vorhanden, wenn entweder
der gesuchte Bezeichner s mit dem Bezeichner (FST h) des ersten Zustands h in der Liste iiber-
einstimmt oder wenn er dem Bezeichner eines der Zustidnde im Rest R der Liste entspricht. Im
rechten Teil der Konjunktion wird der Fall abgedeckt, in dem die Liste leer ist. In diesem Fall
terminiert die Funktion StateExists mit dem Wert F (falsch).

Die Funktion StateCase wihlt aus einer Zustandsliste anhand eines Zustandsbezeichners
den Rumpf des entsprechenden Zustands aus. Sie ist ebenso wie die Funktion StateExists
rekursiv definiert:

StateCase (h: :R) s := (if s = FST h then SND h else StateCase R s) (3.25)

Stimmt der Bezeichner (FST h) des ersten Zustands h der Liste mit dem gesuchten Bezeich-
ner s liberein, so wird der Rumpf (SND h) dieses Zustands ausgegeben. Ansonsten wird im Rest R
der Liste weiter nach einem entsprechenden Zustand gesucht.

Mit Hilfe der Funktionen StateExists und StateCase ist das Konstrukt LOOP nun
folgendermallen definiert:

LOOP start L := DEF (\x.(x,start)) (3.26)
SER
(WHILE (\(X,5). StateExists L s)
DO (\(x,s). StateCase Lsx))
SER
DEF F'ST

Der erste DEF-Ausdruck fiihrt eine Hilfsvariable ein, welche den Bezeichner des jeweils ak-
tuellen Zustands enthilt (siehe auch Abbildung[3.25)). Sie wird mit dem Wert start, dem Bezeich-
ner des Anfangszustands, initialisiert. Die Hilfsvariable wird nach der Ausfiihrung der WHILE-
Schleife durch den abschlieBenden DEF-Term wieder fallengelassen.

In der Bedingung der WHILE-Schleife wird tiberpriift, ob in der Zustandsliste ein Zustand
existiert, dessen Bezeichner dem aktuellen Inhalt der Hilfsvariable entspricht. Ist dies nicht der
Fall, so verweist die Hilfsvariable auf einen sogenannten Endzustand und die Schleife termi-
niert. Ansonsten wird der Rumpf der WHILE-Schleife ausgefiihrt. Dort wird durch den Ausdruck
StateCase L s der Rumpf des aktuellen Zustands (s) ausgewihlt, welcher anschlieBend auf x
angewandt wird. In diesem Zusammenhang wird x als Eingabe des Zustands (s) bezeichnet. Die
Anwendung des Rumpfs von (s) auf x liefert schlieflich den Bezeichner s’ des Folgezustands
von (s) sowie dessen Eingabewert x'.

Weitere Hilfsfunktionen

In diesem Abschnitt werden einige zusétzliche Hilfsfunktionen vorgestellt, die spiter in Verbin-
dung mit den Transformationen, welche auf der steuerflussorientierten Darstellung operieren,
zum Einsatz kommen (siche Abschnitt[5.2)). Manche der Funktionen sind den Bibliotheken von
HOL entnommen, wihrend andere selbst im Projekt Formale Synthese entwickelt wurden.
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Eingabe x
| (xstart) o
X Zustand 0 >
start Sy .
N
X Zustand 1 >
sl
Ausgabe x' "
X Zustand n >
Sl

Abbildung 3.25: Die LOOP-Schleife

DeleteState: Die Funktion DeleteState 16scht das erste Auftreten eines Zustands mit
einem bestimmten Bezeichner aus der Zustandsliste einer steuerflussorientierten Darstellung. Sie
ist folgendermaBen definiert:

(DeleteState (h::R)s:=(ifs=FSThthenRelse h: : (DeleteState Rs)) A
(DeleteState[]s =[1)
(3.27)

Der Ausdruck DeleteState L s hat als Ergebnis die Liste L, aus welcher das erste Auftre-
ten eines Zustand mit dem Bezeichner s entfernt wurde. Existiert in der Liste kein entsprechender
Zustand, so liefert die Funktion die unverianderte Liste L.

Da in dieser Arbeit ausschlieBlich Transformationen eingesetzt werden, die sicherstellen,
dass die Bezeichner aller Zustinde in der Zustandsliste einer steuerflussorientierten Darstellung
eindeutig sind, kann der gesuchte Zustand (s) hochstens einmal in einer Zustandsliste vorkom-
men. Somit entspricht ein ,,erstes Auftreten* des Zustands gegebenenfalls dem einzigen Auftre-
ten dieses Zustands.

Die Funktion DeleteState erzeugt die neue Liste konstruktiv aus der urspriinglichen Lis-
te. Vom Kopf bis zum Ende der Liste wird rekursiv untersucht, ob der Bezeichner FST h des
ersten Zustands h der Liste dem gesuchten Bezeichner s entspricht. Ist dies der Fall, so gibt die
Funktion DeleteState nur den Rest R der Liste (ohne den Zustand h) zuriick. Anderenfalls
wird eine Liste mit dem Zustand h als Kopf und dem Rest R, in dem weiter rekursiv nach ei-
nem Zustand (s) gesucht und dieser gegebenenfalls eliminiert wird, zuriickgegeben. Ist die zu
durchsuchende Liste leer, so gibt DeleteState eine leere Liste zuriick und terminiert.

EXISTS: Die Funktion EXISTS gibt an, ob es in einer Liste ein Element gibt, welches ein
bestimmtes Préadikat erfiillt. Thre Definition lautet:

(EXISTSP (h::R):=Ph VEXISTSPR)A (3.28)
(EXISTS P[] =F)
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Der Ausdruck EXISTS P (h: :R) ist genau dann wahr, wenn irgendein Element der
Liste (h: : R) das Pradikat P erfiillt. Zunichst wendet die Funktion das Pridikat P auf das erste
Element h der Liste an. Ergibt dieser Ausruck P h den Wert wahr, so ergibt der gesamte EXISTS-
Ausdruck den Wert wahr. Ansonsten wird rekursiv der Rest R der Liste untersucht. Findet sich
kein Element, auf welches das Priadikat P zutrifft, so ergibt der EXISTS-Ausdruck den Wert
falsch.

ALL EL: Die Funktion ALL_EL gibt an, ob ein bestimmtes Pridikat fiir alle Elemente einer
Liste gilt. Ihre Definition lautet:

(ALLELP (h: :R):=PhAALLELPR)A (3.29)
(ALLELP[] =T)

Der Ausdruck ALL EL P (h: :R) ist genau dann wahr, wenn alle Elemente der Liste (h: :R)
das Pridikat P erfiillen. Zunichst wendet die Funktion das Pradikat P auf das erste Element h der
Liste an. Ergibt dieser Ausdruck P h den Wert falsch, so ergibt der gesamte EXISTS-Ausdruck
den Wert falsch. Ansonsten wird rekursiv der Rest R der Liste untersucht. Ist die Liste leer oder
trifft das Préadikat P auf alle Elemente zu, so ergibt der ALL_EL-Ausdruck den Wert wahr.

UNZIP: Die Funktion UNZIP erzeugt aus einer Liste von Paaren ein Paar zweier Listen. Die
linke bzw. rechte Liste des resultierenden Paars enthilt dabei die jeweils linken bzw. rechten
Teile aller Paare der urspriinglichen Liste. Die Funktion ist folgendermaBen definiert:

(UNzIP ((Lr): :R):=(1: :FST (UNZIP R), r: : SND (UNZIP R))) A (3.30)
(UNZIP [] =(CLID)

Ahnlich wie die Funktion DeleteState baut auch die Funktion UNZIP konstruktiv die
beiden Listen auf Basis der urspriinglichen Liste auf. Ist das erste Element der Liste ein Paar
der Form (1,r), so liefert die Funktion UNZIP ein Paar zweier Listen zuriick, in welchem der
Term I bzw. r das erste Element der linken bzw. rechten Liste bildet. Die Reste der beiden Listen
ermittelt die Funktion UNZIP entsprechend rekursiv auf Basis des Rests R der urspriinglichen
Liste.

MEM: Die Funktion MEM iiberpriift, ob ein bestimmtes Element in einer Liste enthalten ist. Sie
ist folgendermaBen definiert:

(MEMX (h::R) :=(x=h) VMEMXxR) A 3.3
(MEMX [ ] =F)

Der Ausdruck MEM x (h: :R) gibt an, ob das Element x in der Liste vorkommt. Es wird
tiberpriift, ob x dem ersten Element h entspricht. Ist dies nicht der Fall, so wird rekursiv der
Rest der Liste iiberpriift. Ist kein entsprechendes Element in der Liste enthalten, terminiert die
Funktion MEM mit dem Wert falsch.
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MAP: Die Funktion MAP wendet eine bestimmte Funktion auf alle Elemente einer Liste an. Sie
ist folgendermaBen definiert:

(MAP f (h::R) :=(fh): :(MAPfR) ) A (3.32)
(MAP f[] =[1)

Der Ausdruck MAP f L wendet die Funktion f einmalig auf jedes Element der Liste L an.

Disjoint: Die Funktion Disjoint gibt an, ob alle Elemente einer Liste nur ein einziges
Mal in dieser Liste auftreten. Disjoint wird im Zusammenhang mit steuerflussorientierten
Darstellungen meistens dazu verwendet, die Eindeutigkeit der Bezeichner aller Zusténde in der
Zustandsliste auszudriicken. Thre Definition lautet:

(Disjoint (h::R):=—-(MEMhR) ADisjoint R) A (3.33)
(Disjoint [] =T)

Ausgehend von dem Ausdruck Disjoint (h: :R) priift die Funktion Disjoint zunéichst
mit Hilfe der Funktion MEM, ob das Kopfelement h im Rest R der Liste enthalten ist. Ist dies
nicht der Fall, so wird rekursiv der Rest R der Liste iiberpriift. Durch diese Vorgehensweise wird
paarweise die Ungleichheit aller Elemente der Liste untersucht. Die Funktion ergibt den Wert
wahr, wenn keine Elemente mehr in der Liste {ibrig sind.
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Die formale Synthese beginnt mit der Eingabe der Spezifikation der gewiinschten Schaltung
als Term im Theorembeweiser. Auf der algorithmischen Ebene besteht eine Schaltungsbeschrei-
bung aus der Verhaltensspezifikation der Schaltung in der Sprache GROPIUS sowie einem aus-
gewdhlten Schnittstellenverhaltensmuster, welches die Kommunikation der resultierenden Schal-
tung zur AuBlenwelt regelt.

Bei der formalen Synthese wird unterschieden zwischen der eigentlichen Durchfiihrung
der Synthese, also der Ableitung der Implementierung aus der Spezifikation, und der Ermitt-
lung der Entwurfsziele, welche zur Steuerung des Ableitungsprozesses innerhalb des Theo-
rembeweisers herangezogen werden. Da es effizientere Plattformen als den Theorembeweiser
HOL zur Durchfiihrung der oft aufwindigen Optimierungs- und Syntheseverfahren zur Ermitt-
lung der Syntheseziele gibt, werden diese hdufig auBBerhalb des Theorembeweisers ausgefiihrt
[E1BK96, BIEK96]]. Die eigentliche Synthese, wihrend der die Implementierung nach den Vor-
gaben entsprechender Verfahren aus der Spezifikation abgeleitet wird, findet dagegen vollstindig
innerhalb des Theorembeweisers statt. Durch diese Aufteilung konnen die Entwurfsentscheidun-
gen auf eine hocheffiziente Weise getroffen werden und gleichzeitig garantiert deren Umsetzung
innerhalb des Theorembeweisers, dass die resultierende Implementierung auch tatsichlich das
urspriinglich spezifizierte Verhalten aufweist (siehe auch Abschnitt[3.2.3).

Neben der Korrektheit der Implementierung spielt deren Qualitét (Flache, Verzogerung, Leis-
tungsverbrauch) eine ebenso entscheidende Rolle fiir ihre Verwertbarkeit. Daher ist es von grofer
Bedeutung, die Entwurfsentscheidungen auf Basis hochwertiger Verfahren zu treffen. Anstatt
nun spezielle Entwurfsraumuntersuchungsmethoden fiir die formale Synthese zu entwickeln,
liegt es nahe, auf den riesigen Vorrat bereits existierender, ausgereifter Optimierungs- und Syn-
theseverfahren aus dem Bereich der konventionellen Synthese zuriickzugreifen.

In [BlumOO] wurden bereits konventionelle Algorithmen, wie zum Beispiel der List-Based-
Scheduling-Algorithmus [DLSMS1]] und der Force-Directed-Scheduling-Algorithmus [PaKn87],
zur Ermittlung von Ablaufplidnen reiner Datenflussbeschreibungen eingesetzt. Die algorithmi-
sche Synthese steuerflussbehafteter Schaltungsbeschreibungen unterscheidet sich in [BlumOO]
jedoch so stark von konventionellen Syntheseverfahren, dass der Einsatz konventioneller Syn-
thesealgorithmen in diesem Zusammenhang nicht praktikabel ist. Zusitzlich ist in [Blum00] die
formale algorithmische Synthese nur partiell automatisiert. Viele der Transformationen miissen
nach Gutdiinken des Entwicklers interaktiv selektiert und angewandt werden, so dass vom
Schaltungsentwerfer weitreichende Kenntnisse in formalen Methoden gefordert werden (siehe
Abschnitt[2.2.3])).

Im Zuge der hier vorliegenden Arbeit wurde ein neues Konzept fiir die formale algorithmi-
sche Synthese digitaler Schaltungsbeschreibungen erarbeitet. Das Konzept ist in der Hinsicht
universell anwendbar, dass es sowohl fiir reine Datenflussbeschreibungen wie auch fiir steuer-
flussbehaftete Schaltungsbeschreibungen geeignet ist. Es erlaubt die Integration konventioneller
Syntheseverfahren in den formalen Syntheseprozess und die vollautomatische Umsetzung der
von den Syntheseverfahren geféllten Entwurfsentscheidungen. Somit wird auch Schaltungsent-
wicklern ohne Kenntnisse in formalen Methoden erméglicht, garantiert korrekte Implementie-
rungen hoher Qualitédt zu entwerfen.

In Kapitel {f] werden einige MaBinahmen beschrieben, welche zur Optimierung der Imple-
mentierungsqualitdt wihrend der formalen algorithmischen Synthese ergriffen werden. Eine der
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wichtigsten Errungenschaften ist dabei das in dieser Arbeit entwickelte Rahmenwerk, welches
die einfache und effiziente Integration konventioneller Optimierungs- und Syntheseverfahren
in den formalen Syntheseprozess erlaubt. Anschliefend wird in Kapitel [5] das neu entwickelte
Konzept zur Durchfiihrung einer formalen algorithmischen Synthese erldutert. Dieses Konzept
ermoglicht die vollautomatische Synthese sowohl reiner Datenflussbeschreibungen wie auch
steuerflussbehafteter Schaltungsbeschreibungen unter Beriicksichtigung der zuvor getroffenen
Entwurfsentscheidungen.



Kapitel 4

Optimierungs- und Syntheseverfahren in
der formalen algorithmischen Synthese

Neben der Korrektheit einer aus der formalen Synthese resultierenden Implementierung ist deren
Qualitdt von ebenso grofler Bedeutung. Eine Implementierung, die zwar garantiert das in der
Spezifikation definierte Verhalten aufweist, aber langsam ist oder eine groB3e Fliche benétigt,
kann genauso unbrauchbar sein wie eine fehlerhafte Implementierung.

Da im Bereich der konventionellen Synthese bereits unzidhlige Verfahren zur Optimierung
und Synthese digitaler Schaltungen entwickelt wurden, liegt es nahe, auch in der formalen Syn-
these zur Erzielung hochwertiger Implementierungen aus diesem enormen Fundus ausgereif-
ter Algorithmen zu schopfen. Wihrend sich einige dieser Verfahren schnell und einfach in der
funktionalen Programmiersprache Moscow ML, welche dem Theorembeweiser HOL zu Grun-
de liegt, realisieren und so in das formale Synthesesystem integrieren lassen, bietet sich fiir
viele jedoch eher eine Ausfiihrung auflerhalb des Theorembeweisers an. Zahlreiche Methoden
wurden beispielsweise in prozeduralen oder objektorientierten Umgebungen entworfen. Werden
die entsprechenden Algorithmen in ihren urspriinglichen Umgebungen ausgefiihrt, so kdnnen
deren paradigmenspezifische und umgebungsabhingige Optimierungen voll zum Tragen kom-
men. Zusitzlich entfillt deren gegebenenfalls aufwindige Portierung auf die funktionale Sprache
Moscow ML.

Zur einfachen und effizienten Integration konventioneller Optimierungs- und Syntheseverfah-
ren in das formale Synthesesystem wurde im Zuge der vorliegenden Arbeit ein Rahmenwerk ent-
wickelt, welches eine Briicke zwischen der konventionellen und der formalen Synthese schldgt.
Durch die Moglichkeit, existierende Verfahren auflerhalb des Theorembeweisers auszufiihren,
wird deren Anbindung an das formale Synthesesystem vereinfacht und gleichzeitig deren Effi-
zienz aufrechterhalten. Dariiber hinaus erlaubt das Rahmenwerk die Integration kommerzieller
Synthesewerkzeuge, deren Quelltext nicht offenliegt und daher deren Reimplementierung im
Theorembeweiser von vornherein nicht in Frage kommt.

In Abschnittid.J]wird zunéchst der Aufbau und die Funktionsweise des neu entwickelten Rah-
menwerks beschrieben. AnschlieBend werden in Abschnitt [4.2] einige algorithmische Transfor-
mationen vorgestellt, welche zur Optimierung von Verhaltensspezifikationen dienen bzw. deren
Optimierungspotenzial fiir spéter auszufiihrende Optimierungs- und Syntheseverfahren erh6hen.
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Die einzelnen Funktionsblécke des Rahmenwerks werden in den Abschnitten bis niher
betrachtet.

4.1 Anbindung konventioneller Optimierungs- und Synthese-
verfahren

In der formalen Synthese wird die Korrektheit des Syntheseergebnisses sichergestellt, indem die
Ableitung der Implementierung aus der Spezifikation vollstindig innerhalb des Theorembewei-
sers erfolgt (siehe Abschnitt [3.2). Die Ermittlung der Entwurfsziele auf Basis entsprechender
Optimierungs- und Syntheseverfahren kann dabei auch auflerhalb des Theorembeweisers durch-
gefiihrt werden. Anhand der resultierenden Entwurfsziele werden dann durch das formale Syn-
thesesystem passende Transformationen selektiert und ausgefiihrt, welche die formale Umset-
zung der Entwurfsziele innerhalb des Theorembeweisers bewirken. Die Sicherheit des Ansatzes
der formalen Synthese wird durch diese Vorgehensweise nicht gefdhrdet, denn sollte eine der
getroffenen Entwurfsentscheidungen fehlerhaft sein, so wird sich deren Umsetzung im Theo-
rembeweiser als unmoglich erweisen (siche Abschnitt[3.2.3).

Die Moglichkeit der externen Ausfiihrung von Entwurfsraumuntersuchungen wird in dieser
Arbeit genutzt, um die Integration konventioneller Synthesetechniken in den formalen Synthe-
seprozess zu optimieren. Dabei stehen die Einfachheit deren Integration sowie deren effiziente
Ausfiihrung im Vordergrund. Beide Ziele wurden durch das Schaffen geeigneter Schnittstellen
an das formale Synthesesystem erreicht. Durch Nutzung dieser Schnittstellen ist es moglich,
konventionelle Verfahren in denjenigen Umgebungen auszufiihren, fiir die sie urspriinglich kon-
zipiert waren und fiir die sie optimiert wurden. So kann beispielsweise ein objektorientierter Al-
gorithmus, der in das formale Synthesesystem eingebettet werden soll, in einer objektorientierten
Umgebung (wie C++) ausgefiihrt werden. Alternativ miisste der Algorithmus auf die funktionale
Programmiersprache Moscow ML, welche dem formalen Synthesesystem zu Grunde liegt, por-
tiert werden. Neben einer gegebenenfalls aufwindigen Portierung ndhme man damit jedoch auch
hiufig eine Verringerung der Effizienz des Algorithmus in Kauf. Durch eine Portierung wiirden
in der Regel alle umgebungs- und paradigmenspezifischen Optimierungen des Algorithmus un-
wirksam.

In den folgenden Beschreibungen des im Zuge dieser Arbeit entwickelten Rahmenwerks
bezeichnet der Begriff formale Umgebung den Theorembeweiser als Ausfilhrungsumgebung,
wihrend externe Umgebung fiir eine Ausfiihrungsumgebung auflerhalb des Theorembeweisers
bzw. des formalen Synthesesystems steht.

Der Einsatz eines Optimierungs- oder Synthesealgorithmus auflerhalb des Theorembeweisers
HOL lduft wie folgt ab: Ausgangspunkt eines jeden Schritts der formalen Synthese ist eine for-
male Spezifikation der Schaltung als logischer Term im Theorembeweiser (siche Abbildung ..
Kommt ein externes Verfahren zum Einsatz, so muss zunichst die formale Schaltungsreprisen-
tation in eine zur Verarbeitung durch das anzuwendende Verfahren geeignete Form tiberfiihrt
werden. Im Zuge dessen werden nach einigen Umformungen und Optimierungen der Schaltungs-
beschreibung (Abschnitt deren Steuer- und Datenfluss analysiert (Abschnitt {.3]). Ergebnis
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Formales Synthesesystem

Spezifikation Steuer-/ Steuer-/

Datenfluss- Datenfluss- Konverter

Optimier- Analyse Tabelle
ungen

verfahrens-
spezifische
Daten-
reprasentation

syntheseschritt- konventionelle
spezifische Optimierungs-/
Ergebnis- Synthese-
reprasentation verfahren

syntheseschritt-
spezifische
Transformationen

Implementierung

Abbildung 4.1: Anbindung externer Optimierungs- und Syntheseverfahren

Konverter Ergebnis

dieser Analyse ist eine Tabelle, welche alle in der Spezifikation auftretenden Operationen sowie
deren Steuer- und Datenflussabhiingigkeiten enthélt. Auf Basis dieser Steuer-/Datenflusstabelle
wird durch einen Konverter eine fiir das extern anzuwendende Verfahren geeignete Datenre-
prisentation der Schaltung erzeugt (Abschnitt #.4). Das externe Verfahren (oder mehrere Ver-
fahren, sieche Abschnitt [4.5)) wird (werden) ausgefiihrt und dessen (deren) Ergebnis(-se) durch
einen weiteren Konverter in eine fiir deren Umsetzung im formalen Synthesesystem geeignete
Reprisentation iiberfiihrt (Abschnitt[4.6). Die Form dieser Darstellung ist von dem jeweils durch-
zufiihrenden Syntheseschritt abhiingig. AnschlieBend werden in dem formalen System adiquate
Transformationen selektiert und ausgefiihrt, welche eine formale Ableitung der Implementie-
rung aus der Spezifikation nach den Vorgaben der extern ermittelten Entwurfsziele innerhalb des
Theorembeweisers bewirken (Abschnitt 4.7)).

Wie bereits erwihnt, ermdglicht das Rahmenwerk auch die Integration kommerzieller Syn-
thesewerkzeuge, deren Quelltext nicht verfiigbar ist. Es miissen nur geeignete Konverter fiir die
unterschiedlichen Arten der Datenreprisentation im Theorembeweiser und in dem konventionel-
len Synthesewerkzeug entwickelt werden.

4.2 Vorbereitung der algorithmischen Synthese

Als Vorbereitung der formalen algorithmischen Synthese wird die Spezifikation der zu synthe-
tisierenden Schaltung in eine Form gebracht, die sich fiir eine automatisierte Durchfiihrung der
Synthese im Theorembeweiser, wie sie in Kapitel [5|beschrieben wird, eignet und gleichzeitig die
Analyse des Steuer- und Datenflusses der Spezifikation erleichtert. Es werden einige algorithmi-
sche Optimierungen der Spezifikation vorgenommen sowie diverse Umformungen, welche das
Potenzial fiir weitere Optimierungen erhohen bzw. die anschlieBende Synthese der Schaltung
vereinfachen oder beschleunigen.
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4.2.1 Zuriickfiihrung auf Grundkonstrukte

Um generell eine Vereinfachung und Effizienzsteigerung der formalen algorithmischen Synthese
zu erlangen, werden zunéchst alle erweiterten algorithmischen Konstrukte der gegebenen Verhal-
tensspezifikation durch ihre Definitionen (sieche Abschnitt Seite ersetzt. Durch diese
MaBnahme verkleinert sich die Menge der in der resultierenden Verhaltensspezifikation verwen-
deten Konstrukte auf die fiinf Grundkonstrukte DEF, SER, IF, PAR und WHILE.

Durch die Beschriankung auf die fiinf Grundkonstrukte wird die Anzahl an konstruktspezi-
fischen Transformationen sowie entsprechender Theoreme reduziert. Die Entwicklung von Ver-
fahren, welche auf dieser reduzierten Darstellungsform operieren, vereinfacht sich somit be-
trichtlich. Die ganze formale algorithmische Synthese wird durch diesen Schritt {ibersichtlicher,
effizienter und leichter wartbar.

4.2.2 Verschieben der Bedingungsberechnungen

Die Transformation Verschieben der Bedingungsberechnung von IF- und WHILE-Ausdriicken
erhoht das Optimierungspotenzial einer Spezifikation und vereinfacht die spitere Analyse von
deren Steuer- und Datenfluss (siehe Abschnitt[4.3]). Zu deren besserem Verstindnis sei an dieser
Stelle an den syntaktischen Aufbau von P-Termen erinnert (siche auch Abschnitt[3.3.3)):

P-Term = “DEF” DFG-Term |
P-Term “SER” P-Term |
P-Term “PAR” P-Term |
“IF” DFG-Kond “THEN” P-Term “ELSE” P-Term |
‘WHILE” DFG-Kond “DO” P-Rumpf

Im Zuge der Transformation wird die Berechnung der Bedingungen von IF- und WHILE-
Ausdriicken aus deren Bedingungsblocken DFG-Kond herausgezogen und in separaten DEF-
Termen ausgefiihrt. Als Ergebnis der Transformation wird im Falle eines IF-Ausdrucks dessen
Bedingung in einem DEF-Term vor dem entsprechenden Ausdruck ausgewertet, wihrend die
Bedingungsberechnung einer WHILE-Schleife in einen DEF-Term in den Rumpf der Schleife
verschoben wird. Zur Speicherung des Ergebnisses der Bedingungsberechnung wird in beiden
Féllen eine neue boolesche Hilfsvariable eingefiihrt. In den aus der Transformation resultieren-
den Bedingungsblocken der IF- und WHILE-Terme werden schlieBlich keinerlei Berechnungen
mehr durchgefiihrt, sondern nur noch die jeweils neu eingefiihrte boolesche Variable getestet.

Das Verschieben der Bedingungsberechnungen macht den in den Bedingungsblocken ent-
haltenen Code fiir zahlreiche Optimierungen zuginglich. Beispiele einiger Verfahren, die von
diesem Schritt profitieren, sind die Eliminierung toten Codes (siehe Abschnitt @), die Ma-
ximierung der Grundblocke (siehe Abschnitt sowie das Zusammenfassen gemeinsamer
Teilausdriicke (sieche Abschnitt[4.2.4). Von besonderer Bedeutung ist dieser Schritt auch fiir die
zeitliche Einteilung der in den Bedingungsberechnungen verwendeten Operationen, die im Zuge
der Ablaufplanung vorgenommen wird. Eine Sonderbehandlung der Bedingungsberechnungen
wihrend der Synthese, wie sie noch in [BlumOO] stattfindet, ist als Folge dieser Transformation
nicht mehr erforderlich.
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Verschieben der Bedingungsberechnung von IF-Ausdriicken

Theorem H.1] bildet die Grundlage fiir das Verschieben der Bedingungsberechnung von IF-
Konstrukten. Ausgangspunkt ist ein Term der Form (IF cnd THEN A ELSE B). Nach Ausfiih-
rung der Transformation wird die Bedingungsfunktion cnd des urspriinglichen IF-Ausdrucks
zundchst in einem separaten DEF-Term ausgewertet. Der DEF-Term reicht das Ergebnis der Be-
dingungsberechnung als booleschen Wert zusétzlich zum urspriinglichen Eingabewert an den aus
der Transformation resultierenden IF-Term weiter.

-V cnd A B.
(IF cnd THEN A ELSE B)
= DEF (\x.(x,cnd x))
SER
IF SND THEN (DEF FST SER A)
ELSE (DEF FST SER B)

4.1

Die Bedingungsfunktion des neuen IF-Terms entspricht der einfachen Funktion SND, welche aus
der Ausgabe des vorangehenden DEF-Terms das Ergebnis der Bedingungsberechnung auswihlt.

In den beiden Zweigen des neuen IF-Ausdrucks wird durch die Terme DEF FST der neu ein-
gefiihrte Bedingungswert wieder fallengelassen und anschlieend, wie im Ausgangsterm, einer
der beiden urspriinglichen IF-Zweige ausgefiihrt.

Verschieben der Bedingungsberechnung von WHILE-Ausdriicken

Das Verschieben der Bedingungsberechnung von WHILE-Termen wird mit Hilfe des Theorems
4.2]realisiert. Ausgangspunkt ist hier ein Term der Form WHILE cnd DO B.

F ¥V cnd B.
WHILE cnd DOB
= DEF (Ax.(X,T))
SER
WHILE SND
DO ( DEF (\(x,¢).(x,cnd X)) 4.2)
SER
IF SND THEN (DEF FST SER B SER DEF (\x.(x,T)))
ELSE (DEF (A\(x,0).(X,F))))
SER
DEF FST

In dem aus dieser Transformation resultierenden Term erweitert zunidchst ein DEF-Term die
Eingabe um den booleschen Wert T, also wahr. Die Bedingungsfunktion der nachfolgenden
WHILE-Schleife entspricht der Funktion SND, welche den neu eingefiihrten booleschen Wert
selektiert. Da dieser Wert anfangs immer wahr ist, wird der Rumpf der neuen WHILE-Schleife
grundsitzlich mindestens einmal ausgefiihrt. Nach der ersten Iteration der Schleife entspricht der
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Wert der booleschen Hilfsvariable stets dem Ergebnis der letzten Berechnung der urspriinglichen
Schleifenbedingung cnd.

Im Zuge der Transformation wird die Bedingungsfunktion cnd in den Rumpf der WHILE-
Schleife verschoben. Sie wird am Anfang des Rumpfes in einem separaten DEF-Term ausge-
wertet. Das Ergebnis dieser Bedingungsberechnung wird zusitzlich zu dem aktuellen Stand der
Schleifenberechnung an den nachfolgenden IF-Ausdruck weitergereicht. Der IF-Ausdruck se-
lektiert in seinem Bedingungsblock mit Hilfe der Funktion SND das Ergebnis der Bedingungs-
berechnung und entscheidet in dessen Abhédngigkeit, ob der urspriingliche Schleifenrumpf B
auszufiihren ist oder nicht.

Ist das Ergebnis der Bedingungsberechnung wahr, so wird in dem THEN-Zweig des IF-
Ausdrucks zunichst der zusitzlich eingefiihrte Bedingungswert durch den Ausdruck DEF FST
fallengelassen und der Rumpf B der urspriinglichen Schleife ausgefiihrt. Das Ergebnis dieser Be-
rechnung wird anschlieend durch den Ausdruck DEF (Ax.(x,T)) wieder um den zuletzt giiltigen
Wert der Schleifenbedingung (wahr) ergidnzt, wodurch eine weitere Iteration der WHILE-Schleife
bewirkt wird.

Ergab die Bedingungsberechnung im DEF-Term am Anfang des Schleifenrumpfes den Wert
falsch, so kommt der ELSE-Zweig des IF-Ausdrucks zur Ausfiihrung. In dem dort enthaltenen
DEF-Term gibt die Funktion (A(x,c).(x,F)) den aktuellen Stand der Berechnung sowie das letzte
Ergebnis der Bedingungsberechnung, nimlich den Wert falsch, unverindert weiter und bewirkt
so den Abbruch der WHILE-Schleife.

In einem der WHILE-Schleife nachfolgenden DEF-Term wird schlieBlich der Wert der letzten
Bedingungsberechnung fallen gelassen und das Endergebnis der Schleifenberechnung ausgege-
ben.

4.2.3 Maximierung der Grundblocke

Nach dem Herausziehen der Bedingungsberechnungen von IF- und WHILE-Ausdriicken wird in
der Regel eine Maximierung der in der Verhaltensbeschreibung enthaltenen Grundblocke durch-
gefiihrt. Nach [AhSUS86| entspricht ein Grundblock (basic block) einer groBtmoglichen Folge
von Anweisungen, von der jede Anweisung — auller der ersten — genau einen Vorgédnger und jede
Anweisung — aufer der letzten — genau einen Nachfolger hat. Etwas abweichend davon wird in
GROPIUS jeder einzelne DEF-Term als Grundblock angesehen.

Eine Maximierung der Grundblocke fiihrt zu einer Vereinfachung der Spezifikation und
erhoht gleichzeitig deren Optimierungspotential. Nach Durchfiihrung dieser Transformation
konnen beispielsweise mit der im nédchsten Abschnitt beschriebenen Methode auch gemeinsa-
me Teilausdriicke zusammengefasst werden, die urspriinglich in zwei durch das Konstrukt SER
getrennten DEF-Termen auftraten.

Sind zwei DEF-Terme mit dem Konstrukt SER verkniipft, so kbnnen sie zu einem ein-
zigen DEF-Term zusammengefasst werden. Fasst man alle durch SER-Konstrukte verkniipf-
te DEF-Terme zusammen, so erreicht man eine Maximierung der Grundblocke der GROPIUS-
Spezifikation. Es gilt:

I DEF a SER DEF b = DEF (b o a) (4.3)
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Der Operator o steht fiir die Komposition zweier DFG-Terme: (f o g) := (Ax.f(g x)). Oft
ist ein Zusammenfassen entsprechender DEF-Terme erst nach einer Anderung der Klammerung
moglich, wobei von der Assoziatitvit des SER-Konstruktes Gebrauch gemacht wird:

- A SER (B SER C) = (A SER B) SER C (4.4)

Der aus dem Zusammenfassen zweier aufeinanderfolgender DEF-Terme resultierende DFG-
Term (b o a) gehort (nur) der allgemeinsten Klasse der DFG-Terme an (siehe Abschnitt [3.3.T]).
Setzen nachfolgende Transformationen die Form eines FDFG- oder KFDFG-Terms voraus, so
muss — auch wenn die beiden Quell-DFG-Terme a und b bereits als FDFG- oder KFDFG-Terme
vorliegen — der aus der Verschmelzung resultierende DFG-Term speziell in die geforderte Form
tiberfiihrt werden.

4.2.4 Zusammenfassen gemeinsamer Teilausdriicke

Bei der Transformation Zusammenfassen gemeinsamer Teilausdriicke (common subexpression
elimination) werden Berechnungen, die wiederholt innerhalb eines DFG-Terms auftreten, auf de-
ren einmalige Durchfiihrung reduziert und das Ergebnis dieser Berechnung entsprechend mehr-
fach verwendet. Auf diese Weise konnen Operationen eingespart werden und dadurch gegebe-
nenfalls die Kosten fiir die resultierende Schaltung reduziert und deren Geschwindigkeit erhoht
werden.

Die Transformation wird auf jedem DFG-Term einer Spezifikation ausgefiihrt. Wurden be-
reits die in Abschnitt[4.2.2]beschriebenen Transformationen zum Verschieben der Bedingungsbe-
rechnungen durchgefiihrt, so finden in den Bedingungsblocken der IF- und WHILE-Terme kei-
ne Berechnungen mehr statt und das Zusammenfassen gemeinsamer Teilausdriicke beschrinkt
sich auf die verbleibenden DFG-Terme in den DEF-Termen der Spezifikation. Diese werden
zur Vorbereitung der Transformation zunéchst in flache DFG-Terme umgewandelt (sieche Ab-
schnitt [3.3.1)), so dass jeder 1let-Ausdruck maximal einen Operator enthilt. Zusitzlich werden
alle 1et-Terme [-reduziert, auf deren rechter Seite der Zuweisung keine Operation, sondern
nur eine Variable oder Konstante steht. Anschlieend werden die let-Ausdriicke eines jeden
DFG-Terms gemifl dem folgenden Verfahren von oben nach unten abgearbeitet:

Jeder let-Ausdruck wird daraufhin untersucht, ob die zu dem entsprechenden let-Term
(let ves=ausdrin R) gehorige Berechnung ausdr im Rest R des entsprechenden DFG-Terms
nochmals durchgefiihrt wird. Ist dies der Fall, so werden alle weiteren Vorkommen im Rest des
Terms durch die Variable vcs des 1et-Ausdrucks, welcher das Ergebnis der ersten entsprechen-
den Berechnung zugewiesen wird, ersetzt. Da es sich um einen flachen DFG-Term handelt, steht
auf der rechten Seite der Zuweisung der von der Ersetzung betroffenen 1et-Ausdriicke nur noch
die Variable vcs. In diesen let-Termen werden somit keine Berechnungen mehr durchgefiihrt.
Sie werden vor der Fortsetzung des Verfahrens (3-reduziert und dadurch eliminiert. Das Verfah-
ren wird anschlieBend auf dem nichsten 1let-Ausdruck, dem ersten im Rest R des DFG-Terms,
fortgesetzt, bis alle 1et-Ausdriicke des DFG-Terms abgearbeitet sind.
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Im folgenden Beispiel wird bei der Untersuchung des ersten let-Terms festgestellt, dass
der Ausdruck a — 2 in dem Rest des DFG-Terms (mit der unveridnderten Variablen a) nochmals
berechnet wird.

DEF ( A(a, b).
letr=a—2in
letx=r+bin
lety=a—2in
letr=x%*3in
lets=a—2in
letx=r—bin
letz=s+bin(x,y,2))

Alle weiteren Vorkommen des Ausdrucks werden durch die Variable r ersetzt, welche nach
dem ersten let-Term das Ergebnis des Ausdrucks a — 2 enthélt. Die Substitution ergibt:

DEF ( A(a, b).

letr=a—2in
letx=r+bin
lety=rin
letr'=x%*3in
lets=rin

letx=r —bin
letz=s+bin(x,y,2))

Man beachte, dass bei dieser Transformation eventuell entstehende Namenskonflikte automa-
tisch durch eine Umbenennung der betroffenen Variablen aufgelost werden. Im Beispiel wurde
die Variable r, welche in dem let-Ausdruck let r = x * 3 verwendet wurde, in r’ umbenannt.
Ohne diese Umbenennung wire die Transformation nicht korrekt, da durch den let-Ausdruck
let s =rdie falsche Variable r referenziert wiirde.

Im Anschluss an das Zusammenfassen eines gemeinsamen Teilausdrucks werden alle 1let-
Terme [-reduziert, deren Berechnung urspriinglich diesem gemeinsamen Teilausdruck ent-
sprach. Im Beispiel erhélt man:

DEF ( \(a, b).
letr=a—2in
let x=r+bin
letr'=x%*3in
let x=r —bin
letz=r+bin(x,1,2))

Dieser Schritt vereinfacht die Spezifikation und deckt gegebenenfalls weitere gemeinsame
Teilausdriicke auf. So wird im Beispiel als Folge diesen Schritts ersichtlich, dass die Opera-
tion r 4+ b ebenfalls mehrfach in dem DFG-Term berechnet wird. Dieser gemeinsame Teilaus-
druck wird im néchsten Schritt des Verfahrens, in welchem der nachfolgende let-Ausdruck
let x =r + b zur Bearbeitung kommt, zusammengefasst.
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Die vollstindige Eliminierung aller gemeinsamen Teilausdriicke ergibt im Beispiel den fol-
genden DFG-Term:

DEF ( \(a, b).
letr=a—2in
let x=r+bin
let'=x%x3in
letxX'=r —bin X, r, X))

Nach der Anwendung des Verfahrens auf alle DFG-Terme der Spezifikation sind alle gemein-
samen Teilausdriicke innerhalb eines jeden DFG-Terms zusammengefasst. Zusétzlich enthilt je-
der 1let-Ausdruck der Spezifikation genau einen Operator. Letztere Eigenschaft ist fiir die nach-
folgende Analyse des Steuer- und Datenflusses der Spezifikation erforderlich.

4.3 Steuer-/Datenflussanalyse der Verhaltensspezifikation

In diesem Schritt wird der Steuer- und Datenfluss der Verhaltensspezifikation analysiert. Ziel
der Analyse ist eine moglichst universell verwendbare Darstellung aller in der Spezifikation ent-
haltenen Operationen sowie deren Steuer- und Datenflussabhédngigkeiten in einer Tabelle. Auf
Basis dieser Tabelle erzeugen anschlieend Konverter Schaltungsrepridsentationen, welche sich
als Eingabe fiir die auBerhalb des Theorembeweisers anzuwendenden Optimierungs- oder Syn-
theseverfahren eignen (sieche Abschnitt [#.4). Um die Operationen der Spezifikation eindeutig
referenzieren zu konnen, wird zunichst jeder Operation ein eindeutiger Bezeichner zugewiesen.

4.3.1 Benennung der Operationen

Ausgangspunkt diesen Schrittes ist eine Verhaltensspezifikation, welche bereits entsprechend der
in Abschnitt[4.2]beschriebenen Mafinahmen auf die algorithmische Synthese vorbereitet wurde.
Infolgedessen sind alle in der Spezifikation auftretenden DFG-Terme flach und jeder Ausdruck
ausdr in jedem let-Term let var=ausdr enthilt genau einen Operator. Es existiert somit fiir
jede Operation genau eine Variable, der das Ergebnis der Operation zugewiesen wird. Durch
eine eindeutige Benennung dieser Variablen konnen die einzelnen Operationen der Spezifikation
tiber den Namen der jeweils zugehorigen Variable eindeutig referenziert werden. Die eindeutige
Referenzierbarkeit der Operationen der GROPIUS-Spezifikation ist Grundvoraussetzung fiir eine
Zuordenbarkeit der entsprechenden Operationen der externen Schaltungsrepréisentation.

In dem Namen der Operation werden alle fiir das extern anzuwendende Verfahren relevan-
ten Eigenschaften der Operation kodiert. Im Folgenden enthélt die Identifikation einer Operation
zumeist nur deren Name und die Nummer ihrer Instanz. So wird zum Beispiel das zweite Auftre-
ten der Operation + mit dem Namen ,,ADD2* versehen. Oft ist auch der Typ oder die Bitbreite
einer Operation von Interesse. So konnte beispielsweise der Name ,,ADD_32_i_1* auf die erste
32-Bit-Integer-Addition der Spezifikation verweisen. Die Integration von Informationen, welche
tiber die einzelne Operation hinausgehen, ist ebenfalls denkbar. Der Ablaufplanungsalgorithmus
Wavesched benotigt zum Beispiel [LaRJ99] die Nummer und Schachtelungstiefe der Schleife, in
der eine Operation ausgefiihrt wird.
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Abbildung [4.2] zeigt als Beispiel die Spezifikation aus Abbildung auf Seite 7| nach der
Durchfiihrung der im letzten Abschnitt aufgefiihrten VorbereitungsmaBnahmen zur algorithmi-
schen Synthese und der in diesem Abschnitt beschriebenen Benennung der Operationen. Die
Bedingungsberechnungen wurden aus den Bedingungsblocken der IF- und WHILE-Ausdriicke
herausgezogen, alle Grundblocke maximiert und den einzelnen Operationen eindeutige Namen
zugewiesen.

DEF (A(u, n). ((u, 1, n), T))
SER
(WHILE (A\((u, v, n), GT1).GT1) DO
( DEF (A((u, v, n), GT1).
let GT1’ =n> 0 in ((u, v, n), GT1"))
SER
IF (A((u, v, n), GT1).GT1)
THEN (DEF (A((u, v, n), GT1).
let ODDI1 =0ODD n in ((u, v, n), ODD1))
SER
IF (A\((u, v, n), ODD1).0ODDI)
THEN (DEF (A\((u, v, n), ODD1).
let MULTI1 = ux*v in
let SUB1 =n-1in
((u, MULT1, SUB1),T)))
ELSE (DEF (A((u, v, n), ODD1).
let MULT2 =ux*u in
let DIVI =nDIV2in
(IMULT2,v,DIV1),T))))
ELSE (DEF (A((u, v, n), GT1).((u, v, n), F))) ))
SER
DEF (A((u, v, n), GT1).v)

Abbildung 4.2: Beispielspezifikation nach den Vorbereitungen zur Flussanalyse

4.3.2 Analyse des Steuerflusses

Nach der eindeutigen Kennzeichnung der Operationen iiber ihre zugehorigen Variablen kann
der Steuerfluss der Spezifikation analysiert werden. Ergebnis dieser Analyse ist eine Relation,
welche die Steuerflussabhidngigkeiten zwischen den Operationen der Spezifikation beschreibt.
Da manche Optimierungs- und Syntheseverfahren als Eingabe den Steuerflussgraphen einer
Spezifikation bendtigen, ist fiir deren Einsatz die Einordnung aller Operationen der Spezifikation
in eine bestimmte Reihenfolge erforderlich. Im Zuge dessen wird auch Operationen, die eigent-
lich steuer- sowie datenunabhingig sind und somit in beliebiger Reihenfolge ausgefiihrt werden
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konnten, eine feste Ausfiihrungsreihenfolge zugeordnet. Es hingt von dem jeweiligen Synthe-
severfahren ab, ob diese zusitzlichen Steuerflussinformationen verwendet werden oder nicht.
Anhand der Spezifikation in Abbildung wird im Folgenden erldutert, wie der Steuerfluss
innerhalb von GROPIUS-Spezifikationen fiir den Aufbau einer Steuerflussrelation interpretiert
wird.

DEF ( A(il,12,13,14,15). let GT1 =i2>1i3in
let MUXI1 =MUX(GTI1,i2,i3) in
let MUX2 =MUX(GT1, i5,i2) in
let SUB1 =i3 —il in (GT1, SUBI, i2, MUX2) )
SER
IF (\(ifa, ifb, ifc, ifd). ifa)
THEN (DEF ( \(ifa, ifb, ifc, ifd). Let ADDI = ifb + ifc in (ifa, ADDI, ifd)) )
ELSE (DEF ( A(ifa, ifb, ifc, ifd). 1let SUB2 =ifb — ifc in (ifa, SUB2, ifd)) )
SER
DEF ( A(da, db, dc). 1let MULT1 =db * db in (MULTI, dc) )
SER
( DEF ( \(pa, pb). let ADD2 =pa + pb in ADD2)
PAR
DEF ( A(pa, pb). let SUB3 =pa — 7 in SUB3)
SER
DEF ( A(ea, eb). let LTI =eca < 128 in (ea, eb, LT1)))
SER
WHILE (A\(wa, wb, wc). wc) DO
( DEF ( A(wa, wb, wc).
let ADD3=wa+ 2 in
let SUB4 =wb — 3 in
let LT2 =ADD3 < 312 in (ADD3, SUB4,LT2)))
SER
DEF ( A(fa, b, fc).
let ADD4 =fa+ 10 in ADD4)

Abbildung 4.3: Beispiel zur Analyse des Steuer- und Datenflusses

Um den Steuerfluss der Spezifikation in der resultierenden Relation vollstindig darstellen
zu konnen, werden zusitzlich zu den bestehenden Operationen sechs spezielle Operationsnamen
verwendet: START und ENDE fiir den Anfang und das Ende der Spezifikation, IF und WHILE
fiir die Verzweigungsoperationen und PAR und PARE fiir das PAR-Konstrukt. Um IF-, PAR- und
WHILE-Konstrukte eindeutig referenzieren zu konnen, wird wie bei den anderen Operationen der
spezielle Operationsname jeweils um die Nummer der Instanz des entsprechenden Konstrukts
ergidnzt. So kennzeichnet beispielsweise eine Operation PAR3 in der sich ergebenden Relation
den Beginn des dritten PAR-Konstrukts der Spezifikation.



78 4. Optimierungs- und Syntheseverfahren in der formalen algorithmischen Synthese

Von den Operationen in den 1et-Ausdriicken von DEF-Termen wird angenommen, dass eine
Steuerabhingigkeit besteht, die der Reihenfolge ihres Auftretens in den DEF-Termen entspricht.
Innerhalb des ersten DEF-Terms in Abbildung[4.3]ist somit die Operation MUX1 steuerabhéngig
von GT1, MUX2 von MUX1 und SUB1 von MUX2:

— GT1 |- MUX1 | MUx2 |+ suB1 |

Bei Termen der Form A SER B ist die erste Operation in Block B jeweils steuerabhéngig
von der letzten Operation in Block A. Handelt es sich bei der Anweisung A um einen IF- oder
PAR-Term, so ist die erste Operation in Block B von den jeweils letzten Operationen der beiden
Zweige des Vorgingers steuerabhingig.

Die durch ein IF-Konstrukt bedingte Verzweigung des Steuerflusses wird durch das Einfiigen
der speziellen Operation IF gekennzeichnet. Von der IF-Operation sind jeweils die ersten Ope-
rationen der beiden Zweige des IF-Terms (hier ADDI und SUB2) steuerabhingig. Durch
ein Plus- bzw. Minus-Zeichen wird angezeigt, ob die jeweilige Operation dem THEN- oder
ELSE-Zweig angehort. ADD1 ist somit beispielsweise von +IF1 steuerabhingig, wihrend SUB2
von -IF1 steuerabhiingig ist. Die erste Operation der dem IF-Term nachfolgenden Anweisung
(hier MULTT) ist von den jeweils letzten Operationen der beiden IF-Zweige steuerabhdngig:

PAR-Terme unterscheiden sich beziiglich des Steuerflusses dadurch von IF-Termen, dass
stets beide Zweige ausgefiihrt werden. Die Ausfiihrungsreihenfolge der beiden Zweige ist dabei
nicht festgelegt. Als Spezialoperation fiir PAR-Ausdriicke kommen die Bezeichnungen PAR und
PARE zum Einsatz. PAR bezeichnet den Beginn einer PAR-Anweisung und PARE deren Ende.
Von PAR sind jeweils die ersten Operationen der beiden Zweige des PAR-Terms steuerabhingig.
Hier wird durch ein zusitzliches Plus- bzw. Minus-Zeichen angezeigt, ob die jeweilige Opera-
tion dem linken oder rechten Operanden des PAR-Konstrukts angehort. Die PARE-Operation
kennzeichnet das Ende des PAR-Konstrukts. Diese explizite Endmarkierung vereinfacht spéter
ein gegebenenfalls erwiinschtes Serialisieren der beiden PAR-Zweige (siche Abschnitt [4.4.T]).
PARE ist von den jeweils letzten Operationen der beiden Zweige steuerabhingig. Von PARE ist
wiederum die erste Operation, welche auf den PAR-Term folgt (hier LT1), steuerabhéngig.

Der Steuerfluss um die PAR-Anweisung gestaltet sich im Beispiel wie folgt:

PARE1| LT1 [~
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Fiir die Beschreibung der Steuerflussabhingigkeiten von WHILE-Konstrukten wird die spe-
zielle Operation WHILE verwendet. Diese Operation ist steuerabhingig von der/den letzten
Operation/-en der vorangehenden Anweisung (hier LT1) sowie von der/den letzten Operation/-en
des Rumpfs der WHILE-Schleife (LT2). Von der WHILE-Operation sind wiederum die erste
Operation im Schleifenrumpf sowie die erste Operation der nachfolgenden Anweisung steuer-
abhéngig. Durch ein zusitzliches Plus- oder Minus-Zeichen wird angezeigt, ob die jeweils steu-
erabhiéngige Operation innerhalb oder auB3erhalb der Schleife liegt.

ADD3 || sus4m

:I ADDA4 |—>

Ein WHILE-Knoten hat exakt die gleiche Funktion wie ein IF-Knoten. Beide konnten zu
einem Verzweigungsknoten zusammengefasst werden. Eine Unterscheidung wurde dennoch vor-
genommen, da durch die explizite Kennzeichnung von WHILE-Schleifen eine fiir die weite-
re Verarbeitung gegebenenfalls erforderliche Suche nach Zyklen im Steuerfluss erspart werden
kann.

Zuletzt werden die beiden Spezialoperationen START und ENDE zur Kennzeichnung des
Start- und Endpunkts der Spezifikation eingefiigt. Die erste Operation der ersten Anweisung
(hier GT1) ist von START steuerabhingig, wihrend ENDE von der/den letzten Operation/-en
der letzten Anweisung steuerabhingig ist:

[START| GT1 [ —| ADD4 ¥ ENDE |

4.3.3 Analyse des Datenflusses

Parallel zum Steuerfluss wird der Datenfluss der Spezifikation analysiert. Die Datenabhéngigkei-
ten aller in der Spezifikation enthaltener Operationen sowie der neu eingefiihrten Spezialopera-
tionen werden in diesem Schritt ermittelt.

Die Datenabhiingigkeiten einer Operation sind durch die Variablen, welche als Operanden
der Operation zum Einsatz kommen, definiert. Eine Operation ist von all denjenigen Operationen
datenabhiingig, deren Ergebnis in einer der Variablen, die einen Operanden der Operation bilden,
enthalten sein kann.

Innerhalb eines DFG-Terms entspricht jede Variable, die als Operand in dem Ausdruck ausdr
eines let-Terms 1let opname = ausdr Verwendung findet, entweder einer der Eingangsvariablen
des DFG-Terms oder der Zielvariable einer innerhalb des DFG-Terms vorangehenden Operati-
on. Im letzteren Fall ist die Operation opname (u.a.) von der entsprechenden vorangehenden
Operation datenabhiingig. Handelt es sich bei dem Operand um eine der Eingangsvariablen des
DFG-Terms, so werden die daraus resultierenden Datenabhingigkeiten ermittelt, indem die vor-
angehenden Operationen iiber die Grenzen des DFG-Terms hinweg entlang des Steuerflusses
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zuriickverfolgt werden. Es wird iiberpriift, welche dieser Operationen potentiell ihr Ergebnis an
die betreffende Eingangsvariable des DFG-Terms iibertragen. Finden sich entsprechende Opera-
tionen, so ist opname von ihnen datenabhingig. Andernfalls entsprechen die Eingangsvariablen
des DFG-Terms globalen Eingabewerten der Spezifikation, so dass opname nicht von weiteren
Operationen datenabhéngig ist.

Im Beispiel in Abbildung §.3] hdngen die Operation GT1 von den Eingangsvariablen i2
und i3 sowie SUBI von den Eingangsvariablen il und i3 des DFG-Terms ab. Da dieser
DFG-Term Bestandteil der ersten Anweisung der Spezifikation ist, entsprechen dessen Ein-
gangsvariablen den globalen Eingabewerten der Spezifikation. Diese werden in der resultie-
renden Steuer-/Datenflusstabelle {.1] speziell durch START1, START2, START3, START4 und
STARTS gekennzeichnet. Die Eingangsvariablen il, i2 und i3 des DFG-Terms entsprechen so-
mit START1, START?2 und START3. Die Operationen MUX1 und MUX2 hingen von globalen
Eingabewerten und zusitzlich von dem Ergebnis der Operation GT1 ab. Beide Operationen sind
somit von der Operation GT1 datenabhingig.

In DEF-Anweisungen definieren die Ausgangsvariablen der DFG-Terme (sieche Ab-
schnitt[3.3.1]), welche Ergebnisse an die nichste Anweisung iibergeben werden. Durch das Kon-
strukt SER werden die Ausgaben des linken Operanden des SER-Ausdrucks direkt als Eingabe
an die nachfolgende Anweisung, dessen rechten Operanden, weitergereicht. So entspricht die
Ausgabe (GT1, SUBI, i2, MUX2) der ersten DEF-Anweisung in Abbildung den Eingangs-
variablen (ifa, ifb, ifc, ifd) der nachfolgenden IF-Anweisung.

DFG-Terme, welche den Bedingungsblock einer IF- oder WHILE-Anweisung bilden, ent-
halten nach der in Abschnitt beschriebenen Transformation keine Berechnungen mehr. Sie
selektieren nur noch eine der Eingangsvariablen des DFG-Terms, welche das Ergebnis der zu-
gehorigen Bedingungsberechnung enthélt. Entsprechend werden die speziellen Verzweigungs-
operationen IF bzw. WHILE von denjenigen Operationen als datenabhingig markiert, deren
Ergebnis in der durch den zugehorigen Bedingungsblock selektierten Variable enthalten sein
kann. In Abbildung [4.3| wird im Bedingungsblock der IF-Anweisung dessen Eingangsvariable
ifa selektiert. Diese entspricht der Ausgabe GT1 der vorangehenden Anweisung und somit dem
Ergebnis der Operation GT1. Infolgedessen ist die Spezialoperation IF1 von GT1 datenabhingig.

Eine IF-Anweisung fiihrt in Abhéingigkeit ihrer Bedingung jeweils einen ihrer Zweige aus.
Eine nachfolgende Anweisung ist gegebenenfalls von Operationen in beiden Zweigen abhingig.
So ist die Operation MULT1 in dem der IF-Anweisung nachfolgenden DEF-Term sowohl von
der Operation ADDI1 im THEN-Zweig der IF-Anweisung wie auch von der Operation SUB2
in deren ELSE-Zweig datenabhingig. Das Ergebnis beider Operationen wird in der Variable db
weitergereicht, welche als Operand der Operation MULT1 verwendet wird.

Bei PAR-Anweisungen werden die Ausgaben ihrer beiden Zweige parallel an nachfolgende
Anweisungen iibergeben. Die Spezialoperationen PAR und PARE selbst befinden sich in keiner
Datenabhéngigkeit.

Wie bereits erwihnt, ist bei WHILE-Anweisungen die Spezialoperation WHILE von all den-
jenigen Operationen datenabhingig, deren Ergebnisse in der Bedingungsvariable enthalten sein
konnen, welche in dem Bedingungsblock der Schleife selektiert wird. Der Ursprung des Daten-
flusses einer WHILE-Anweisung ist wihrend der ersten Iteration die Ausgabe der vorangehenden
Anweisung und nach der ersten Iteration jeweils die Ausgabe des Schleifenrumpfes. So ist in dem
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Beispiel in Abbildung 4.3|die Spezialoperation WHILE sowohl von der Operation LT1 der DEF-
Anweisung vor der Schleife als auch von der Operation LT2 am Ende des Rumpfes der Schleife
datenabhiéngig. Entsprechend sind die Operationen im Schleifenrumpf wihrend der ersten Itera-
tion von der Ausgabe der der Schleife vorangehenden Anweisung und danach von der Ausgabe
des Schleifenrumpfes selbst datenabhingig. Beispielsweise ist ADD3 sowohl von der Operation
ADD? als auch von sich selbst datenabhingig.

Um die globale Ausgabe der Spezifikation zu kennzeichnen, wird die Spezialoperation
ENDE als datenabhiingig von den Operationen, welche die Ausgaben der letzten Anweisung der
Spezifikation erzeugen, deklariert. Im Beispiel ist die Ausgabe der Spezifikation das Ergebnis
der Operation ADD4. Die Operation START steht grundsitzlich in keiner Datenabhéngigkeit.

’ Operation H ist steuerabhiingig von \ ist datenabhéngig von ‘
START
GT1 START [START2], [START3]
MUX1 GT1 GT1, [START2], [START3]
MUX2 MUX1 GT1, [STARTS], [START2]
SUBI MUX2 [START3], [START1]
IF1 SUB1 GTl1
ADDI1 +IF1 SUBI, [START2]
SUB2 -IF1 SUBI, [START2]
MULT1 ADDI1/SUB2 ADDI1/SUB2, ADD1/SUB2
PAR1 MULTI
ADD2 +PAR1 MULT1, MUX2
SUB3 -PAR1 MULTI, [7]
PAREL1 ADD2/SUB3
LT1 PARE1 ADD?2, [128]
WHILE1 LT1/LT2 LT1/LT2
ADD3 +WHILEI ADD2/ADD3, [2]
SUB4 ADD3 SUB3/SUBA4, [3]
LT2 SUB4 ADD3, [312]
ADD4 -WHILEI ADD2/ADD3, [10]
ENDE ADD4 ADD4

Tabelle 4.1: Steuer- und Datenfluss des Beispiels in Abbildung {.3]

Tabelle 4.1] gibt das Ergebnis der Steuer- und Datenflussanalyse der Spezifikation aus Abbil-
dung an. Ist eine Operation von mehreren Operationen steuerabhéngig, so sind diese durch
Schrégstriche getrennt angegeben. In der rechten Spalte sind die Datenabhéngigkeiten darge-
stellt. Die einzelnen Operanden einer Operation sind durch Kommata getrennt dargestellt. Kann
ein Operand das Ergebnis verschiedener Operationen sein, so sind diese durch Schrégstriche ge-
trennt angegeben. Konstanten und globale Eingabewerte sind in eckigen Klammern dargestellt.
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4.4 Erzeugung externer Schaltungsreprasentationen

Nach der Analyse des Steuer- und Datenflusses der Schaltungsspezifikation werden die Analy-
seergebnisse in Form einer Tabelle an die externe Umgebung iibergeben. Dort werden sie von
einem Konverter in eine fiir das extern auszufiihrende Verfahren passende Form iiberfiihrt.

Einige Verfahren zur Analyse toten Codes (siehe Abschnitt erwarten beispielsweise ei-
ne Beschreibung der Schaltung in Form von DU-/UD-Ketter[f| (Definition-Use/Use-Definition
chains) [Much97]. Fiir den Einsatz kommerzieller Werkzeuge wire gegebenenfalls eine
Uberfiihrung der Spezifikation in VHDL [VHDLO02]| denkbar.

Die genaue Form hingt jeweils von dem einzusetzenden Verfahren ab. Oft ist eine bestimmte
Darstellungsform allerdings fiir mehrere Verfahren geeignet, vor allem wenn diese einen @hn-
lichen Optimierungs- oder Syntheseschritt realisieren. In diesem Fall konnen die Verfahren auf
einen gemeinsamen Konverter zuriickgreifen.

Einer der Konverter, die im Zuge dieser Arbeit entwickelt wurden, erzeugt auf Basis der
Steuer-/Datenflusstabelle einer Spezifikation ihren entsprechenden Steuer-/Datenflussgraphen
(control/data flow graph, CDFG) [DeMi194, (GaRa94]. Diese Darstellungsform ist in der al-
gorithmischen Synthese besonders verbreitet. Zum Beispiel basieren zahlreiche Algorithmen
zur Ablaufplanung auf CDFGs [Rale95]. Einer der bekanntesten dieser Algorithmen ist der
Path-Based-Scheduling-Algorithmus [Camp91]]. Ein anderer Vertreter dieser Algorithmen, der
Loop-Directed-Scheduling-Algorithmus [BhDB94]], wurde exemplarisch in dieser Arbeit imple-
mentiert. Auf Grund der vielseitigen Anwendungsbereiche von CDFGs soll deren Konstruktion
aus einer gegebenen Steuer-/Datenflusstabelle im Folgenden nidher betrachtet werden.

4.4.1 Darstellung der Spezifikation als Steuer-/Datenflussgraph

Steuer-/Datenflussgraphen sind gerichtete Graphen, deren Knoten Operationen entsprechen und
deren Kanten den Steuer- und Datenfluss zwischen den Knoten beschreiben. Die Kanten sind in
zwei Klassen unterteilt: in die Klasse der Steuerflusskanten und die Klasse der Datenflusskanten.
Ebenso wie die Kanten eines CDFGs sind auch dessen Knoten in zwei Klassen eingeteilt. Die ei-
ne Klasse der Knoten entspricht den speziellen Operationen zur Beschreibung des Steuerflusses
(START, ENDE, IF, WHILE, PAR und PARE) und die andere Klasse den in der urspriingli-
chen Spezifikation enthaltenen Operationen. Unterscheidet das anzuwendende Verfahren nicht
zwischen WHILE- und IF-Knoten, so kénnen beide Knotentypen durch einen einheitlichen Ver-
zweigungsknoten dargestellt werden.

Abbildung (4.4 stellt einen Steuer-/Datenflussgraphen dar, der exakt das in Tabelle 4.1 darge-
stellte Ergebnis der Flussanalyse der Beispielspezifikation aus Abbildung [4.3] widerspiegelt. In
der Abbildung sind Steuerflusskanten mittels durchgéngiger Pfeile dargestellt, wiahrend Daten-
flusskanten durch gestrichelte Pfeile dargestellt werden.

*Die UD-Kette einer Variablen gibt die Operationen an, deren Ergebnis sie potentiell enthilt, und deren DU-
Kette die Operationen, die diese Variable potentiell verwenden.
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Abbildung 4.4: Steuer-/Datenflussgraph der Spezifikation in Abbildung [4.3]
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Eliminierung von PAR-Knoten

Oft sind Verfahren, die auf CDFGs operieren, nicht auf PAR-Knoten als Bestandteil der Graphen
ausgelegt. In diesen Fillen werden die PAR-Knoten vor dem Einsatz entsprechender Algorith-
men eliminiert, indem die Ausfiihrungsreihenfolge der beiden Zweige jeder PAR-Anweisung im
Voraus festgelegt wird. Dabei kann fiir jedes PAR-Konstrukt separat entschieden werden, wel-
cher der beiden Zweige zuerst ausgefiihrt werden soll.

Ein einzelner PAR-Knoten wird aus einem CDFG eliminiert, indem zunichst die
Steuerflusskante/-n, welche auf den entsprechenden PAR-Knoten verweist/-en, auf die erste Ope-
ration desjenigen Zweigs umgelenkt werden, der zuerst ausgefiihrt werden soll. Die von der letz-
ten Operation dieses Zweigs auf den zugehorigen PARE-Knoten verweisende Steuerflusskante
wird auf die erste Operation des anderen PAR-Zweiges umgelenkt, so dass der andere Zweig
direkt im Anschluss an den ersten Zweig der PAR-Anweisung zur Ausfiihrung kommt. Die letzte
Operation des PAR-Zweiges, welcher als Zweiter zur Ausfiihrung kommt, wird auf den Nach-
folger des PARE-Knotens umgeleitet und schlielich der PAR- und der PARE-Knoten entfernt.

|MULT1 I

Abbildung 4.5: PAR-Eliminierung im Steuer-/Datenflussgraphen

In Abbildung [4.5] ist die Eliminierung des PAR-Knotens des Steuer-/Datenflussgraphen in
Abbildung [.4] dargestellt. Der mit Plus gekennzeichnete Zweig soll in diesem Fall zuerst zur
Ausfiihrung kommen.

Parallel zur Entfernung eines PAR-Knotens aus dem CDFG wird gleichzeitig die entspre-
chende PAR-Anweisungen der GROPIUS-Spezifikation eliminiert. Die beiden Zweige der PAR-
Anweisung werden mit Hilfe eines der beiden folgenden Theoreme in die gewihlte Ausfiihrungs-
reihenfolge gebracht:

H APARB = DEF ( A(x.(x,X))) SER LEVA A SERRIVA B (4.5)
H APARB = DEF ( A(x.(x, X)) ) SERRIVA B SER LEVA A (4.6)
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Nach Anwendung des Theorems {.5] kommt stets der linke Zweig des urspriinglichen PAR-
Konstrukts zuerst zur Ausfiihrung und nach Anwendung des Theorems {.6] der rechte. Die neu
auftretenden Konstrukte RIVA und LEVA werden durch die rekursive Anwendung folgender
Theoreme eliminiert:

- LEVA (A SERB) = LEVA A SER LEVA B
- RIVA (A SERB) = RIVA A SERRIVAB
- LEVA (IF c THEN A ELSE B) = IF (\(f, s).cf) THEN (LEVA A) ELSE (LEVA B)
- RIVA (IF c THEN A ELSE B) = IF (\(f,s).cs) THEN (RIVA A) ELSE (RIVA B)
- LEVA (WHILE cDO A) = WHILE (\(f,s).cf) DO (LEVA A)
- RIVA (WHILE cDOA) = WHILE (\(f,s).cs)DO (RIVA A)
- LEVA (DEF a) = DEF (\(f,s). (af,s))
- RIVA (DEF a) = DEF (\(f,s). (f,as))

AbschlieBend werden die resultierenden Grundblocke wie in Abschnitt beschrieben
maximiert. Eine Eliminierung des PAR-Konstruktes in der Beispielspezifikation aus Abbildung
M4.3]entsprechend der Graphentransformation in Abbildung [4.5]ergibt:

SER
DEF ( A\(da, db, dc). 1let MULT1 =db % db in

let ADD2 =MULTI1 +dc in

let SUB3 =MULT] — 7 in

let LT1 = ADD2 < 128 in (ADD2, SUB3,LT1))
SER

Eliminierung von WHILE-Knoten

Macht ein einzusetzendes CDFG-basiertes Verfahren keinen Gebrauch von der expliziten Kenn-
zeichnung von Schleifen durch WHILE-Knoten, so konnen diese ebenfalls eliminiert werden.
Nach der in Abschnitt[4.2.2] beschriebenen Transformation zum Verschieben der Bedingungsbe-
rechnungen von WHILE-Konstrukten ist das Sprungverhalten der resultierenden WHILE-Knoten
ausschlieBlich von konstanten Werten abhingig. Durch eine Interpretation dieser konstanten Ver-
zweigungswerte ist es moglich, die WHILE-Knoten aus dem CDFG zu entfernen. Dies soll an-
hand folgenden Beispiels verdeutlicht werden:

DEF ( AX. let MULT1 =x * x in MULT1)
SER
WHILE (A\x. x < 10) DO
(DEF ( Ax. let ADD1=x+3in ADD1))

SER
DEF ( A\x. let MULT2 =x x4 in MULT?2 )
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Ein Verschieben der Bedingungsberechnung aus dem Bedingungsblock des WHILE-
Konstrukts (siehe Abschnitt 4.2.2)) und eine Maximierung der resultierenden Grundblocke (Ab-
schnitt|4.2.3) iiberfiihrt die Spezifikation in folgende Form:

DEF ( A\x. let MULTI1 =x x x in (MULT1, T))
SER
WHILE (A\(wa, wb). wb) DO
( DEF ( A(wa, wb). 1let LT1 =wa < 10 in (wa, LT1))
SER
IF (A(wa, LT1).LT1) THEN ( DEF ( A(wa, LT1).
let ADDl =wa+3in (ADDI, T)))
ELSE ( DEF ( A(wa, LT1). (wa,F))))

SER
DEF ( A(wa, LT1). let MULT2 = wa *x 4 in MULT2)

Eine Analyse des Steuer- und Datenflusses dieser Spezifikation ergibt:

’ Operation H ist steuerabhéngig von \ ist datenabhéngig von ‘

START
MULT1 START [START1], [START1]
WHILEI | MULTI ADDI -IFI [T]/[T]/[F]
LTl +WHILE1 MULT1/ADDI, [10]
IF1 LT1 LT1
ADDI +IF1 MULT1/ADDI, [3]
MULT?2 “WHILEI MULT1/ADDI, [4]
ENDE MULT2 MULT2

Der entsprechende Steuerflussgraph ist auf der linken Seite von Abbildung dargestellt.
Zur Erhohung der Ubersichtlichkeit wurde hier auf die Darstellung der Datenflusskanten ver-
zichtet.

Als Folge des Verschiebens der Bedingungsberechnung des WHILE-Konstrukts ist der
WHILE-Knoten nur von konstanten Werten datenabhéngig: Ist von dem WHILE-Knoten aus
gesehen der Ursprung des Steuerflusses der Knoten MULT1 oder ADDI, so ist die Schleifen-
bedingung (im Graph: wbed) wahr. Ist der Vorginger des WHILE-Knotens dagegen der IF-
Knoten, dessen Bedingungswert sich als falsch herausgestellt hat, so ist die Schleifenbedingung
ebenfalls falsch.

Da nach den Knoten MULT1 und ADDI1 die Schleifenbedingung grundsitzlich wahr ist,
kann in diesen Fillen anstatt des WHILE-Knotens auch direkt die erste Operation im Rumpf der
Schleife (LT1) angesprungen werden. Entsprechend ist, wenn die Bedingung des IF-Konstrukts
sich als falsch erweist, die Schleifenbedingung immer falsch, so dass in diesem Fall stets direkt
zu der ersten Operation nach der WHILE-Schleife gesprungen werden kann.

Wird der Steuerfluss entsprechend umgeleitet, so verliert der WHILE-Knoten seine Bedeu-
tung und kann eliminiert werden. Der im Beispiel resultierende Graph ist auf der rechten Seite
von Abbildung [{4.6] dargestellt.
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wbed=T

Abbildung 4.6: Eliminierung von WHILE-Knoten

Auf die hier vorgestellte Weise konnen alle konstanten Verzweigungsbedingungen von
WHILE- und IF-Knoten im Voraus ausgewertet und so die Steuerstruktur von CDFGs verein-
facht werden.

In der Verhaltensspezifikation sind die entsprechenden Transformationen der WHILE-
Anweisungen zu diesem Zeitpunkt nicht realisierbar, da Ubergiinge, wie sie in dem Beispiel
infolge der Transformation von der Operation ADD1 zur Operation LT1 stattfinden, in GROPIUS
nicht direkt darstellbar sind. Daher werden die entsprechenden Umformungen in der formalen
Schaltungsspezifikation erst beim Ubergang zu der in Abschnitt[3.3.4]beschriebenen steuerfluss-
orientierten Darstellung, in welcher die Darstellung derartiger Uberginge schlieBlich moglich
ist, nachvollzogen (siehe Abschnitt[5.2.2).

4.5 Ausfiihrung externer Syntheseverfahren

Nach der Konvertierung der Spezifikation in das benotigte Eingabeformat kann schlielich das
gewihlte Optimierungs- oder Syntheseverfahren zur Ausfiihrung kommen. Welche Verfahren in
dem formalen Synthesesystem eingesetzt werden konnen, hiangt davon ab, inwieweit die ent-
sprechenden Module des formalen Systems deren Ergebnisse innerhalb des Theorembeweisers
umsetzen konnen.

Wihrend beispielsweise die Ablaufpline, die in dem vorgestellten Konzept umgesetzt wer-
den konnen, und damit die einsetzbaren Ablaufplanungsverfahren, noch gewissen Einschriankun-
gen unterliegen, konnen zum Beispiel bei der Bereitstellung und Zuweisung der Verbindungs-
und Funktionseinheiten (siche Abschnitte [5.4] und [5.5)) weitestgehend alle moglichen (korrek-
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ten) Ergebnisse umgesetzt werden. Gegebenenfalls existierende Grenzen der Umsetzbarkeit be-
stimmter Entwurfsschritte werden ausfiihrlich in Kapitel [5|beschrieben. Da die Entwicklung neu-
er Optimierungs- und Syntheseheurisitiken nicht Ziel dieser Arbeit war, wird auf die eingesetzten
Techniken nicht im Detail eingegangen.

Bei dem Einsatz externer Syntheseverfahren gibt es verschiedene Strategien. Einerseits
konnen nach der Ausfiihrung eines jeden Verfahrens dessen Ergebnisse unverziiglich an das for-
male Synthesesystem zuriickgeliefert werden, um dort sofort umgesetzt zu werden. Auf diese
Weise ist es moglich, die Ergebnisse eines Verfahrens umzusetzen, wihrend bereits parallel dazu
das néchste externe Optimierungs- oder Syntheseverfahren zur Ausfiihrung kommt. Andererseits
bietet es sich aber oft an, mehrere Syntheseverfahren auf einmal extern auszufiihren und dann
erst deren Ergebnisse an das formale System weiterzuleiten.

Gerade bei den fundamentalen Aufgaben der algorithmischen Synthese — der Erstellung ei-
nes Ablaufplans, der Ressourcenbereitstellung und der Ressourcenzuweisung — bietet sich die
gemeinsame Ausfiihrung der drei Entwurfsschritte an, da sie stark voneinander abhiingig sind.
Ein optimales Ergebnis kann oft erst nach deren iterativer Ausfiihrung erzielt werden. Da die
Verfahren somit gegebenenfalls mehrfach ausgefiihrt werden miissen, ist die Effizienz dieser oft
aufwindigen Entwurfsraumuntersuchungen von besonderer Bedeutung. Meist sind entsprechen-
de Verfahren bereits hochoptimiert, so dass deren gro3tmogliche Effizienz dadurch erreicht wird,
indem sie in denjenigen Umgebungen ausgefiihrt werden, fiir die sie entwickelt und optimiert
wurden. Diese Moglichkeit wurde durch das im Zuge dieser Arbeit entwickelte Rahmenwerk
geschaffen. Die Verfahren konnen unverédndert in ihrer urspriinglichen Umgebung ausgefiihrt
werden.

Wihrend bis zum Erreichen eines Ergebnisses der gewiinschten Qualitit einige Verfahren
gegebenenfalls mehrfach ausgefiihrt werden miissen, ist eine Nachbildung der auftretenden Zwi-
schenergebnisse in der formalen Umgebung nicht erforderlich. Erst die endgiiltigen Ergebnisse
eines Entwurfsschritts werden an die formale Umgebung zuriickgeliefert. Zuvor miissen sie je-
doch mit Hilfe eines weiteren Konverters in eine fiir das formale Synthesesystem geeignete Form
tiberfiihrt werden.

4.6 Konvertierung der Ergebnisreprasentation

Die benotigte Darstellungsform der Ergebnisse hiangt von dem jeweils durchzufiihrenden Syn-
theseschritt ab und wird von der verarbeitenden Einheit in der formalen Umgebung vorgegeben.

Fiir die Durchfiihrung der Ablaufplanung in dem formalen System wird beispielsweise
der extern erzielte Ablaufplan in Form eines Graphen erwartet, welcher — dhnlich wie der
Steuer-/Datenflussgraph — als Tabelle an das formale Synthesesystem iibertragen wird. Der Ab-
laufplan ist ein gerichteter Graph, dessen Knoten Zustinde und dessen Kanten Ubergiinge zwi-
schen den Zustéinden représentieren. Jeder Knoten enthélt einen zyklenfreien Steuerflussgraphen
bestehend aus denjenigen Operationen, die in dem entsprechenden Zustand in der geplanten
RT-Ebenen-Implementierung ausgefiihrt werden sollen. Die Kanten sind mit den Bedingungen
behaftet, unter denen die Uberginge zwischen den RT-Ebenen-Zustinden stattfinden.
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GT1 A ~0ODD1 GT1 A ODD1
| GT1 A 0ODD1

- GT1 A ~ODD1

Abbildung 4.7: Ein moglicher Ablaufplan fiir die Spezifikation in Abbildung

Abbildung stellt einen Ablaufplan fiir die Spezifikation in Abbildung [4.2] dar. In dieser,
wie auch in den folgenden Graphendarstellungen, werden Verzweigungsknoten nicht mehr expli-
zit dargestellt. Stattdessen haben ihre urspriinglich direkt vorangehenden Operationen mehrere
ausgehende Kanten, die jeweils mit der mallgeblichen Verzweigungsbedingung behaftet sind.
Die einzelnen Verzweigungsbedingungen entsprechen dabei logischen Verkniipfungen von Aus-
gaben vorangegangener Operationen bzw. globaler Eingabewerte der Spezifikation.

Auf die Eingabedaten der verschiedenen Umsetzungsmodule wird in Kapitel [5|in dem jeweils
entsprechenden Zusammenhang niher eingegangen.

4.7 Syntheseschrittspezifische Verarbeitung der Ergebnisse

Liegen die Ergebnisse einer Entwurfsraumuntersuchung dem formalen System schlieBlich vor,
so wird die Spezifikation den Ergebnissen entsprechend innerhalb des Theorembeweisers umge-
formt. Dabei wird die Spezifikation im Theorembeweiser durch einzelne Transformationen kon-
struktiv in die gewiinschte Implementierung iiberfiihrt und nicht, wie es bei der Verifikation nach
Durchfiihrung der Synthese (sieche Abschnitt[2.2.1) iiblich ist, auf Basis der Analyseergebnisse
eine neue Implementierung aufgebaut und nachtriglich die Aquivalenz dieser Implementierung
zu der Spezifikation bewiesen. Die automatische Umsetzung der einzelnen Syntheseschritte in
der formalen Synthese wird ausfiihrlich in Kapitel 5| behandelt.
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Kapitel 5

Automatisierung der formalen
algorithmischen Synthese

Durch das in Kapitel ] beschriebene Rahmenwerk wurde eine Moglichkeit zur einfachen In-
tegration und effizienten Durchfiihrung konventioneller Optimierungs- und Syntheseverfahren
geschaffen. Die in der externen Umgebung ermittelten Entwurfsziele miissen nun innerhalb des
Theorembeweisers umgesetzt werden.

In dieser Arbeit wurde besonders viel Wert auf die vollstindige Automatisierung des for-
malen Syntheseprozesses gelegt. Eine interaktive Steuerung des Entwufsprozesses durch den
Entwickler sollte zwar noch mdoglich, aber nicht erforderlich sein. Eine Automatisierung der for-
malen Synthese erhoht nicht nur deren Komfort und Akzeptanz, sondern auch deren Geschwin-
digkeit. Vor allem aber ist der Einsatz einer formalen Synthese nicht mehr auf Entwickler mit
ausgepriagten Kenntnissen in formalen Methoden beschrinkt. Durch die vollstandige Automati-
sierung wird die Korrektheit des Syntheseergebnisses allein durch das Synthesesystem innerhalb
des Theorembeweisers bewiesen. Ein Eingreifen des Entwicklers ist nicht erforderlich.

Voraussetzung fiir eine durchgéngige formale Synthese sind zum einen formale Darstellungs-
formen, welche die Reprisentation der Spezifikation, der Implementierung sowie aller Zwischen-
ergebnisse wihrend des Syntheseprozesses erlauben, und zum anderen eine ausreichende Menge
von Transformationen, die alle fiir die Realisierung einer Synthese erforderlichen Umformungen
abdecken.

Die Automatisierung der Transformationen und der zugehorigen Beweise wird in dieser Ar-
beit dadurch erreicht, dass der zu transformierende Term, falls er nicht bereits in einer wohl-
definierten Form vorliegt, in eine solche iiberfiihrt wird, so dass stets bekannt ist, an welcher
Stelle des Terms welche Information in welcher Form zu erwarten ist. Dies ist zumeist eine Vor-
aussetzung fiir die Entwicklung von Beweisstrategien, die eine automatisierte Durchfiihrung der
im Zusammenhang mit der Transformation stchenden Beweise realisieren sollen. Soweit moglich
wurden die Transformationen derart konzipiert, dass deren resultierende Terme bereits eine Form
aufweisen, die eine direkte Weiterverarbeitung ohne zusitzliche Umformungen zulisst.

Als Beispiel fiir entsprechende Umformungen, Beweisstrategien und deren Einsatz folgt in
Abschnitt [5.1] eine ausfiihrliche Beschreibung der automatischen Eliminierung toten Codes aus
GRoPIUS-Spezifikationen. AnschlieBend wird das im Zuge dieser Arbeit entwickelte Konzept
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zur automatisierten Durchfiihrung aller fiir eine formale algorithmische Synthese erforderlichen
Schritte (sieche Abschnitt vorgestellt. Die formale algorithmische Synthese beginnt mit der
Uberfiihrung der Spezifikation in die steuerflussorientierte Darstellung (Abschnitt. Anschlie-
Bend wird die Ablaufplanung durchgefiihrt (Abschnitt [5.3). Nach der Bereitstellung und Zu-
weisung von Registern (Abschnitt [5.4) wird im Zuge einer Operationswerksynthese (Abschnitt
[5.5) sowie der Synthese des Steuerwerks (Abschnitt [5.6)) die Bereitstellung und Zuweisung der
Funktions- und Verbindungseinheiten umgesetzt.

5.1 Eliminierung toten Codes

Toter Code bezeichnet Operationen und Speicherplitze, die auf das Ergebnis einer Berechnung
keinen Einfluss haben [[AhSUS86, Much97]]. Oft wird auch unerreichbarer Code als toter Code
bezeichnet. In dieser Arbeit wird jedoch nach [Much97] unter unerreichbarem Code Code ver-
standen, der unabhéngig von der Eingabe der Berechnung, niemals zur Ausfiihrung kommt. Im
Gegensatz dazu kann toter Code tatsdchlich zur Ausfiihrung kommen, hat aber auch in diesem
Fall keine Auswirkung auf das Ergebnis einer Berechnung. Fiir toten Code kommt in dieser
Arbeit folgende Definition zum Einsatz [KaSa03]]:

Definition 1 (notwendige Variablen und Operationen) Variablen, die das Endergebnis einer
Spezifikation enthalten, sind notwendig. Operationen sind notwendig, wenn ihre Ergebnisse not-
wendigen Variablen zugewiesen werden(’} Variablen, die in notwendigen Operationen verwendet
werden, sind ebenfalls notwendig.

Definition 2 (unnétige Variablen und Operationen, toter Code) Variablen und Operationen,
die nicht notwendig sind, sind unnotig und reprdsentieren den toten Code der Spezifikation.

Definition 3 (TC-Reduzierbarkeit) Falls einige der eingehenden Werte eines DFG- oder P-
Terms unnotig sind oder der entsprechende Term selbst unnotige Operationen oder Variablen
enthdilt, so heif3t dieser Term TC-reduzierbar (Toter-Code-reduzierbar). Ansonsten wird der Term
als TC-reduziert bezeichnet.

Toter Code tritt meistens infolge anderer Optimierungsverfahren auf, kann jedoch unter
Umstidnden auch (in der Regel unbeabsichtigt) durch den Entwerfer selbst spezifiziert worden
sein. Die Eliminierung toten Codes fiihrt oft zu einer Senkung der Kosten der resultierenden Im-
plementierung, da gegebenenfalls einige Funktionseinheiten und auch Speichereinheiten, wel-
che im Zusammenhang mit der Berechnung des toten Codes benotigt werden, eingespart werden
konnen.

Fiir die folgenden Ausfiihrungen sei daran erinnert, dass in dieser Arbeit Kleinbuchstaben fiir
Variablen elementaren Typs (a, b, ¢, ...), unterstrichene Buchstaben fiir Strukturen solcher Va-
riablen (X, vsr, ...), kleingeschriebene, schriggestellte Buchstaben fiir ganze DFG-Terme (f, g,

*Eine spezielle Stellung nehmen WHILE-Schleifen in diesem Zusammenhang ein. Da deren Terminieren im All-
gemeinen nicht entscheidbar ist, werden WHILE-Operationen in dieser Arbeit grundsitzlich als notwendig erachtet
und somit nie eliminiert (siche auch Seite [g_g[)
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cnd, ...) und schriggestellte GroSbuchstaben fiir P-Terme (L, R, T, .. .) stehen (siche Abschnitt
[3.3.4). Nicht fett dargestellte Bezeichner reprisentieren Variablen beliebigen Typs.

Weiter bezeichnet [t] die Menge aller freien Variablen des Terms t (siche Abschnitt 3.1). Es
gilt also beispielsweise [Ax.(f (x,y))]=y. Eine beliebige Variablenstruktur bestehend aus einer
Variablenmenge vs wird durch (vs) dargestellt. So kann zum Beispiel ({a,b,c}) fiir die Varia-
blenstrukturen (a,b,c), (b,a,c), ((c,b),a), etc. stehen.

Im Zusammenhang mit der Eliminierung toten Codes kommt eine besondere Variante der
DFG-Terme zum Einsatz, die sogenannte Variableneliminierung. Eine Variableneliminierung
(Aev.av) zeichnet sich dadurch aus, dass sie keinerlei Operationen enthilt und weniger Aus- als
Eingangsvariablen hat, d. h. [av|C[ev]. Als selbstdndiger Bestandteil eines P-Terms tritt sie ent-
sprechend innerhalb eines DEF-Terms auf, also in der Form DEF()\ev.av). Als Beispiel fiir eine
Variableneliminierung sei der Term DEF (\(d,s3,b).(s3,b)) gegeben. Er bewirkt die Eliminierung
der Eingangsvariablen d.

5.1.1 Durchfiihrung der Eliminierung toten Codes

Das Verfahren zur Eliminierung toten Codes bearbeitet jeweils eine Anweisung der Spezifikation
nach der anderen (zum Begriff der Anweisung in GROPIUS siehe Abschnitt[3.3.3). Es beginnt mit
der letzten Anweisung der Spezifikation und endet mit der ersten.

Jede Anweisung wird nach folgendem Prinzip abgearbeitet: Falls der unter Betracht stehen-
den Anweisung eine Variableneliminierung folgt, so wird diese als Erstes in die Anweisung in-
tegriert. AnschlieBend wird der in der Anweisung enthaltene tote Code eliminiert. Erweisen sich
nach diesem Schritt einige der Eingéinge der Anweisung als unnotig, so wird die Anweisung auf-
geteilt in eine neue Variableneliminierung, gefolgt von der vollstindig TC-reduzierten Form der
Anweisung. Diese Variableneliminierung wird im darauf folgenden Schritt in den Vorgéinger der
zuletzt betrachteten Anweisung integriert und dort entsprechend die Eliminierung toten Codes
fortgesetzt. Das Verfahren endet nach der Abarbeitung der ersten Anweisung der Spezifikation.

Im Folgenden wird die Eliminierung toten Codes ausfiihrlich fiir jedes Grundkonstrukt vorge-
stellt, das nach den in Abschnitt .2 beschrieben Vorbereitungsmafinahmen der algorithmischen
Synthese noch eine Anweisung der Spezifikation bilden kann.

Eliminierung toten Codes in DEF-Termen

Gegeben sei folgendes Beispiel eines DEF-Terms gefolgt von einer Variableneliminierungﬂ

DEF (\(a,b,c,d).let sl =b>c in
let s2 = MUX(sl,b,c) in
let s3=c—a in (d,s3,b))
SER
DEF (\(d,s3,b).(s3,b)) (* Variableneliminierung *)

TIn HOL werden Kommentare durch eine Klammerung in ,,(** und ,,*)* gekennzeichnet.
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Zuerst wird die Variableneliminierung in den DEF-Term eingebunden. Dies erfolgt unter Ver-
wendung des Theorems 4.3 auf Seite [/2{nach folgendem Schema:

DEF (\ev.let av = (body ev) in av)
SER —> DEF (\ev.let av = (body ev) in nv)
DEF (Aav.nv) (* Variableneliminierung *)

Im Beispiel fiihrt die Integration der Variableneliminierung zur Entfernung der Ausgangsva-
riablen d:

DEF (\(a,b,c,d).1let sl =b>c in
let s2 =MUX(sl,b,c) in
lets3=c—a in (s3,b))

Nun wird von unten nach oben jeder der 1et-Ausdriicke (1et var=ausdr in R) einzeln ab-
gearbeitet. Es wird liberpriift, ob die Variable var des 1et-Ausdrucks im Rest R des DFG-Terms
benotigt wird. Dies ist genau dann der Fall, wenn var als freie Variable im Rest des Terms R vor-
kommt, also falls var € [R]. Kommt var im Rest des Terms R nicht frei vor, so ist die Variable
(und damit auch der zugehorige Ausdruck ausdr) unnétig, so dass der gesamte let-Ausdruck
durch eine #-Reduktion eliminiert werden kann.

Diese Vorgehensweise soll anhand des obigen DEF-Terms verdeutlicht werden. Dem Verfah-
ren entsprechend wird zuerst der letzte 1et-Ausdruck (et s3 =c—a in (s3,b)) untersucht. Die
Menge freier Variablen, die im Rest r3:=(s3,b) dieses Ausdrucks vorkommen, ist [r3]={b,s3}.
Da s3 € {b,s3}, ist die Variable s3 notwendig und somit auch der zugehorige Ausdruck c—a.

Die Variable s2 des vorangehenden let-Ausdrucks erweist sich dagegen als unndotig: Die
Menge freier Variablen im Rest r2:=(1et s3=c—ain(s3,b)) dieses let-Terms ist [r2]|={a,b,c}
und s2 ist in dieser Menge nicht enthalten. Der let-Ausdruck wird daher durch eine
(-Reduktion entfernt. Das gleiche gilt fiir die Variable s1. Der Rest des entsprechenden let-
Ausdrucks gleicht nach der Entfernung des zweiten let-Ausdrucks dem Rest 2. Da sl eben-
falls nicht in {a,b,c} enthalten ist, ist auch dieser Let-Ausdruck unnétig und wird daher durch
eine -Reduktion eliminiert. Der resultierende DEF-Ausdruck lautet:

DEF (\(a,b,c,d).let s3=c—a in (s3,b))

Als Folge der Eliminierung der beiden let-Ausdriicke sind einige der eingehenden Werte
des DEF-Terms unnotig geworden. Daher wird in einem weiteren Schritt der Term nach folgen-
dem Schema in eine Variableneliminierung A\ev.nv’, die alle Variablen bis auf die notwendigen
Variablen nv’ fallen ldsst, sowie den vollstindig TC-reduzierten DEF-Term aufgeteilt:

DEF (Aev.nv') (* Variableneliminierung *)
DEF (\ev.let nv=(body nv') innv) — SER
DEF (Anv'.let nv = (body nv’) in nv)
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Das Schema auf das Beispiel angewandt ergibt:

DEF (\(a,b,c,d).(a,b,c)) (* Variableneliminierung *)
SER
DEF (\(a,b,c).let s3=c—ain (s3, b))

Damit ist die Eliminierung des toten Codes aus der gegebenen DEF-Anweisung abgeschlos-
sen. Die resultierende Variableneliminierung wird nun mit dem gegebenenfalls existierenden
Vorginger der DEF-Anweisung verschmolzen und das Eliminierungsverfahren entsprechend
fortgesetzt.

Eliminierung toten Codes in IF-Termen

Folgt einem IF-Ausdruck eine Variableneliminierung, so wird diese zundchst mit Hilfe des
Theorems [5.1] in den IF-Term integriert. Durch Anwendung dieses Theorems wird die nach-
folgende Anweisung dupliziert und den beiden Zweigen des IF-Terms angehingt:

FVYend TEA.
(IF cnd THEN T ELSE E) SER A (5.1)
= IF cnd THEN (T SERA) ELSE (E SERA)

Anschliefend wird das Verfahren zur Eliminierung toten Codes rekursiv auf die beiden Zwei-
ge des IF-Terms angewandt, woraufhin jeder Zweig, der einige seiner eingehenden Werte nicht
bendtigt, mit einer Variableneliminierung beginnt. Benotigt mindestens einer der Zweige alle sei-
ner eingehenden Werte, so benotigt implizit der gesamte IF-Ausdruck alle eingehenden Werte.
In diesem Fall liegt der Term bereits in der TC-reduzierten Form vor. Ansonsten wird untersucht,
ob es eingehende Werte gibt, die weder von den beiden Zweigen der IF-Anweisung noch von
deren Bedingungsberechnung benétigt werden.

Um die Analyse zu vereinfachen, werden den Eingangsvariablen der Bedingungsberechnung
und den Variableneliminierungen der beiden IF-Zweige die gleichen Namen zugeordnet. Eine
Umbenennung der Variablen wird durch eine a-Konversion (siehe Abschnitt [3.T)) erreicht. Dar-
aufhin hat der IF-Ausdruck folgende Form:

IF (\ev.cx) THEN (DEF J)ev.tzv SER T') ELSE (DEF )\ev.ezv SER E)

Die Menge der fiir den IF-Term notwendigen Variablen entspricht der Menge aller freier
Variablen, die in den Korpern der Bedingungsberechnung sowie der beiden Variableneliminie-
rungen vorkommen: nv:=[cx|U[tzv|U[ezv]. Ist NV eine echte Untermenge der eingehenden Va-
riablen des IF-Terms ev:=[ev|, so ist eine Variablenreduktion moglich.

Gegeben sei folgendes Beispiel:

IF (\(a,b,c,d).b>c) THEN (DEF (\(a,b,c,d).(d,b,c)) SER T)
ELSE (DEF (\(a,b,c.d).c) SERE)

Die freien Variablen der Unterterme, die den Termen cx, tzv und ezv entsprechenden, sind:
[b>c]|={b,c}, [(d,b,c)|={b,c,d} und [c]={c}. Thre Vereinigungsmenge ist nv:={b,c,d} und die
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Menge der eingehenden Variablen ev:={a,b,c,d}. In diesem Beispiel erweist sich nv als echte
Untermenge von ev. Die Menge unnétiger Variablen ist uv:=ev\nv ={a}.

Als Vorbereitung der Anwendung des Theorems welches spiter fiir das Entfernen der
unnotigen Variablen UV eingesetzt wird, wird eine sogenannte einheitliche Variableneliminierung
uvs:=)ev.nv aufgebaut. Diese bildet die Menge der Eingangsvariablen ev des IF-Ausdrucks auf
eine beliebige Variablenstruktur nv:=(nv) der tatsichlich notwendigen Variablen nv ab. In die-
sem Beispiel sei (b,c,d) die fiir (nv) gewihlte Struktur. So ergibt sich die einheitliche Variablen-
eliminierung uvs in diesem Fall zu (A(a,b,c,d).(b,c,d)).

Diese Funktion uvs wird nun aus der Bedingungsberechnung und aus den Variableneliminie-
rungen der beiden Zweige des IF-Ausdrucks entsprechend folgender Schemata herausgezogen:

(\ev.cx) — (Anv.cx) o (\ev.nv)
(DEF )\ev.tzv SERT) =— (DEF )ev.nv SER DEF )\nv.tzv SER 7)
(DEF )ev.ezv SERE) —> (DEF )\ev.nv SER DEF \nv.ezv SERE)

Darauthin erhélt man im Beispiel:

IF ( (A(b,c,d).b>c)o(A(a,b,c,d).(b,c,d)))
THEN ( DEF (\(a,b,c,d).(b,c,d)) SER (DEF (A(b,c,d).(d,b,c)) SERT) )
ELSE ( DEF (\(a,b,c,d).(b,c,d)) SER (DEF (A(b,c,d).c) SERE))

Damit hat nun der resultierende Term die zur Anwendung des Theorems erforderliche
Form. Mit Hilfe dieses Theorems wird die Funktion uvs aus dem IF-Term herausgezogen und
dadurch die unndtigen Variablen uv aus der IF-Anweisung entfernt.

FVend TE uvs.
IF (cnd' ouvs) THEN (DEF uvs SER T) ELSE (DEF uvs SER E) (5.2)
= DEF uvs SER (IF cnd THEN T ELSE E)

Im Beispiel erhidlt man nach Anwendung des Theorems

DEF (\(a,b,c,d).(b,c,d))

SER

IF (\(b,c,d).b>c) THEN (DEF (A(b,c,d).(d,b,c)) SER T)
ELSE (DEF (\(b,c,d).c) SERE)

Der tote Code ist aus dem IF-Ausdruck vollstindig entfernt und die unndtigen Variablen
werden explizit durch die dem IF-Term vorangehende Variableneliminierung uvs ausgedriickt.

Eliminierung toten Codes in PAR-Termen

Falls eine Variableneliminierung einem PAR-Ausdruck folgt, so hat diese stets die Form
DEF (A(lv,rv).nv). Dabei entspricht v der Ausgabe des linken PAR-Zweigs und rv der des rech-
ten PAR-Zweigs. Um eine solche Variableneliminierung zu integrieren, muss diese zunéchst fiir
jeden der beiden Zweige in eine separate Variableneliminierung lvs:=\lv.lfnv bzw. rvs:=\rv.rfnv
aufgeteilt werden. Die Struktur nv in der urspriinglichen Variableneliminierung enthilt die
letztendlich notwendigen Variablen. Die Strukturen Ilfnv und rfnv werden aus den fiir den
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linken bzw. rechten Zweig notwendigen Variablen zusammengesetzt: lfnv:=([lv|N[nv]) und
rfnv:=([rv|N[nv]). Auf Basis dieser Strukturen wird die urspriingliche Variableneliminierung
nach folgendem Schema umgeformt:

DEF (A(lv,rv).nv)

—> (DEF FST SER DEF (\lv.lfnv)) PAR (DEF SND SER DEF (\rv.rfnv))
SER
DEF \(Ifnv,rfnv).nv

Darauthin ist die Integration der beiden zweigspezifischen Variableneliminierungen Ivs und
rvs in den PAR-Ausdruck mit Hilfe des folgenden Theorems moglich:

FYLIlvs Rrvs.
(LPARR)
SER (5.3)
((DEF FST SER DEF lvs) PAR (DEF SND SER DEF rvs))

= (L SER DEF lvs) PAR (R SER DEF rvs)

Die folgende Vorgehensweise weist einige Parallelen zu der Eliminierung toten Codes aus
IF-Termen auf. Nach der Integration der Variableneliminierung wird das Verfahren zur Eli-
minierung toten Codes auf beide Zweige des PAR-Ausdrucks angewandt. Falls beide Zweige
unnotige Variablen enthalten, werden als Folge dieses Schritts beide Zweige von einer Variab-
leneliminierung angefiihrt:

(DEF (\ev.Inv) SER LR) PAR (DEF ()\ev.rnv) SER RR)

Anschlieend werden den Eingangsvariablen der beiden PAR-Zweige die gleichen Namen
zugeordnet. So ergibt sich die Menge der fiir den PAR-Ausdruck insgesamt notwendigen Varia-
blen zu nv:=[Inv|U[rnv]. Eine Variableneliminierung ist moglich, falls nv eine echte Untermen-
ge der Menge eingehender Variablen ev:=[ev] ist. Im folgenden Beispiel entspricht die Menge
der fiir den PAR-Ausdruck insgesamt notwendigen Variablen nv:=[y|U[(z,y)]|={y,z}:

(DEF (\(X,y,2).y) SER LR) PAR (DEF (\(X,y,2).(z,y)) SER RR)

Nach der Ermittlung der notwendigen Variablen wird eine einheitliche Variableneliminierung
uvs erzeugt, welche die eingehenden Variablen des PAR-Ausdrucks auf eine Struktur (nv) der
notwendigen Variablen abbildet. Im Beispiel wird fiir (nv) die Variablenstruktur (y,z) gewihlt.
Demzufolge ergibt sich uvs zu (\(x,y,z).(y,z)). Nach dem Herausziehen dieser einheitlichen Vari-
ableneliminierung aus den die beiden PAR-Zweige anfiihrenden Variableneliminierungen erhilt
man:

(DEF (\(X,y,z).(y,z)) SER DEF (\(y,2).y) SER LR)
PAR
(DEF (\(X,y,2).(y,2z)) SER DEF (\(y,2).(z,y)) SER RR)
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Daraufhin kann das folgende Theorem zur Extraktion der Variableneliminierung aus dem
PAR-Term zum Finsatz kommen. Das Theorem bewirkt das Verschieben einer beliebigen An-
weisung, welche die beiden Zweige eines PAR-Ausdrucks anfiihrt, vor die entsprechende PAR-

Anweisung:
FYALRRR.

(A SER LR) PAR (A SER RR) (5.4)
=A SER (LR PAR RR)

Nach Anwendung des Theorems |5.4{ ergibt sich im Beispiel:

DEF (\(X,y,2).(y,z))
SER
(DEF (\(y,2).y) SER LR) PAR (DEF (\(y,2).(z,y)) SER RR)

Jeglicher toter Code ist damit aus dem PAR-Term eliminiert worden und unnotige Eingangs-
variablen der urspriinglichen PAR-Anweisung werden explizit durch die vorangestellte Variab-
leneliminierung dargestellt.

Eliminierung toten Codes in WHILE-Termen

Folgt einem WHILE-Ausdruck keine Variableneliminierung, so sind alle Ausgangsvariablen not-
wendig. Da bei einem WHILE-Ausdruck die eingehenden Variablen den Ausgangsvariablen ent-
sprechen, sind in diesem Fall auch implizit alle Eingangsvariablen notwendig, so dass sich die
Eliminierung toten Codes darauf beschriinkt, das entsprechende Verfahren auf den Rumpf der
Schleife anzuwenden. Auch wenn alle Ein- und Ausgangsvariablen einer Schleife sich als not-
wendig erweisen, kann deren Rumpf dennoch toten Code enthalten. Zum Beispiel sind im fol-
genden Term im Rumpf des WHILE-Ausdrucks die Variable u sowie der zugehorige Ausdruck
bxc unnotig und wiirden demzufolge eliminiert werden:

WHILE (\(a,b,c).a>b)
DO ( DEF (\(a,b,c).let a=b+1 in
let u=bx*c in (a,b,c,u))
SER
DEF (A(a,b,c,u).let b=b%2 in (a,b,c)))

Bei WHILE-Ausdriicken gestaltet sich die Integration einer nachfolgenden Variablenelimi-
nierung aufwindiger als bei den iibrigen Konstrukten. Der Ausgangsterm habe die folgende
Form:

WHILE (Awvs.cnd) DO BODY
SER
DEF \wyvs.fnv

Um herauszufinden, welche der eingehenden Variablen des WHILE-Ausdrucks notwendig
sind und welche nicht, muss eine spezielle Analyse des Datenflusses der Schaltung vorgenom-
men werden. Diese wird in der vorliegenden Arbeit den Beschreibungen in Kapitel [4] entspre-
chend auBerhalb des Theorembeweisers durchgefiihrt. Sei nv bzw. uv:=[wvs|\nv die Menge
der notwendigen bzw. unnétigen Variablen.
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Da im Allgemeinen nicht entscheidbar ist, ob WHILE-Ausdriicke terminieren, werden sie im
Zuge der Eliminierung toten Codes grundsitzlich nicht entfernt. Die Eliminierung einer poten-
tiell endlos laufenden Schleife wiirde das Gesamtverhalten des Programms 4ndern und ist daher
nicht zuléssig. Infolgedessen sind stets u. a. all diejenigen Variablen notwendig, die zur Berech-
nung der Schleifenbedingung erforderlich sind. Wurde zuvor die Bedingungsberechnung, wie
in Abschnitt[4.2.2] beschrieben, herausgezogen, so besteht die Schleifenbedingung nur noch aus
einer Funktion zur Selektion einer einzigen der eingehenden Variablen.

Die Eliminierung unnétiger Eingangsvariablen eines WHILE-Terms wird letzten Endes auf
Basis des folgenden Theorems durchgefiihrt:

FYURc.
(U SER DEF FST = DEF FST SER R) (5.5)
= (WHILE (c oFST) DO U SER DEF FST = DEF FST SER WHILE ¢ DO R)

Die Anwendung dieses Theorems setzt voraus, dass die Struktur der eingehenden Variablen
des WHILE-Ausdrucks die Form (nvs,uvs) hat. Die Variablenstruktur nvs:=(nv) enthilt dabei die
notwendigen Variablen und die Struktur uvs:=(uv) die unnétigen Variablen. In der Regel ist eine
Umsortierung der Variablen des WHILE-Terms erforderlich, um zu dieser Form zu gelangen.

Zur Durchfiihrung einer entsprechenden Umsortierung werden zwei Hilfsfunktionen er-
zeugt: eine Funktion new_vs, welche die Struktur der urspriinglichen Eingangsvariablen auf
die gewiinschte Zielform abbildet, sowie deren Umkehrfunktion inv_vs. Im konkreten Fall ent-
spricht die Funktion new _vs der Funktion (Awvs.(nvs,uvs)) und demzufolge inv_vs der Funktion
(A(nvs,uvs).wvs). Es ist leicht zu beweisen, dass die Komposition (inv_vs o new _vs) dieser beiden
Funktionen die Identitiit (I) ergibt. Diese Tatsache entspricht der Vorbedingung des folgenden
Theorems zur Umsortierung der Variablenordnung eines WHILE-Terms:

F V¥ new_vs inv_vs cnd B.
(inv_vs onew _vs = I)
= (WHILE (cnd) DO B = DEF new vs
SER
WHILE (cnd oinv_vs)
DO (DEF inv_vs SER B SER DEF new _vs)

(5.6)

SER
DEF inv_vs)

Die gesamte Transformation zur Entfernung toten Codes aus WHILE-Schleifen soll anhand
eines Beispiels veranschaulicht werden. Ausgangspunkt sei folgendes Codefragment:

WHILE (\(a,b,c,d).c>Db)
DO ( DEF (A(a,b,c,d).
leta=d+1in
let b=b+1in
letc=c-bin
let d=a+b in(a,b,c,d)))
SER DEF (\(a,b,c,d).(c,b))
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Eine Analyse des Codes ergibt, dass die Variablen a und d unnétig sind. Gemal dieser Infor-
mation wird zunéchst die Variablenstruktur der Eingangsvariablen des WHILE-Ausdrucks um-
sortiert.

Zur Umsortierung der Variablenordnung in dem WHILE-Term werden die Typ-
anpassungsfunktionen new _vs:=(\(a,b,c,d).((b,c),(a,d))) sowie deren zugehorige Umkehrfunk-
tion inv_vs:=(\((b,c),(a,d)).(a,b,c,d)) erzeugt. Nach dem Beweis der Vorbedingung des
Theorems (inv_vs onew _vs = I) kann das Theorem auf den WHILE-Term des Beispiels an-
gewandt werden. Man erhilt:

DEF (\(a,b,c,d).((b,c),(a,d)))
SER
WHILE ( (A(a,b,c,d).c>b) o (A((b,c),(a,d)).(a,b,c,d)))
DO ( DEF (\((b,c),(a,d)).(a,b,c,d))
SER
DEF (\(a,b,c,d).
let a=d+1 in
let b=b+1 in
letc=c—b in
let d=a+b in (a,b,c,d))

SER
DEF (A(a,b,c,d).((b,c),(a,d))))
SER
DEF (\((b,c),(a,d)).(a,b,c,d))
SER
DEF (\(a,b,c,d).(c,b))

Nach diesem Schritt werden alle aufeinander folgende DEF-Terme entsprechend der Be-
schreibung in Abschnitt zusammengefasst. Zusitzlich wird die Bedingungsfunktion der
WHILE-Schleife vereinfacht:

DEF (A(a,b,c,d).((b,c),(a,d)))

SER

WHILE (\((b,c),(a,d)).c>Db)

DO ( DEF (A\((b,c),(a,d)).

leta=d+1in
let b=b+1in
letc=c—bin
let d=a+b in ((b,c),(a,d))) )

SER
DEF (\((b,c),(a,d)).(c,b))

Nun muss der Code auf die Anwendung des Theorems [5.5| vorbereitet werden, dessen Ein-
satz am Ende die Entfernung der unnotigen Eingangsvariablen bewirken wird. Im Zuge dessen
werden sowohl aus der Bedingungsberechnung der WHILE-Schleife als auch aus der der WHILE-
Schleife folgenden Variableneliminierung die Funktion FST herausgezogen.
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Die Umformung ergibt:

DEF (A(a,b,c,d).((b,c),(a,d)))
SER
WHILE (\(b,c).c>b) o FST)

DO ( DEF (A\((b,c),(a,d)).
leta=d+1in
let b=b+1 in
letc=c—bin
let d=a+b in ((b,c),(a,d))))

SER

DEF FST

SER

DEF (A(b,c).(c,b))

Es verbleibt vor der Anwendung des Theorems der Beweis dessen Vorbedingung
(U SER DEF FST = DEF FST SER R). Im Term U SER DEF FST entspricht U dem Rumpf
der Schleife. Nach der Konstruktion dieses Terms wird das allgemeine Verfahren zur Eliminie-
rung toten Codes darauf angewandt. Da zuvor bereits alle notwendigen Variablen der Schleife in
die linke Hilfte der Eingangsvariablenstruktur verschoben wurden, wird der Term nach der Eli-
minierung dessen toten Codes, soweit die Auswahl der notwendigen Variablen korrekt war, stets
die Form DEF FST SER R haben. Dabei entspricht R der TC-reduzierten Form von U. Damit ist
die Voraussetzung fiir die Anwendung des Theorems [5.5] erfiillt.

Im Beispiel erhélt man:

DEF (\((b,c),(a,d)). DEF FST
let a=d+1 in _ SER
let b=b+1in DEF (A(b,¢).
letc=c—bin let b=b+1in
let d=a+b in ((b,c),(a,d))) let c =c—b in(b,c))
SER
DEF FST

Auf Basis des Theorems [5.5] konnen nun alle unnétigen Variablen aus der WHILE-Schleife
entfernt werden:

DEF (\(a,b,c,d).((b,c),(a,d)))
SER
DEF F'ST
SER
WHILE (\(b,c).c>b)
( DEF (A(b,c).

let b=b+1in

let c=c—bin(b,)))
SER
DEF (A(b,c).(c,b))
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Abschlielend werden die beiden den WHILE-Term anfiihrenden DEF-Terme zu der Variab-
leneliminierung DEF (A(a,b,c,d).(b,c)) zusammengefasst.

Nach Durchfiihrung des Verfahrens zur Eliminierung toten Codes ergibt sich auch beim
WHILE-Konstrukt, falls dieses unnotige Eingangsvariablen hat, die Form einer Variablenelimi-
nierung, welche explizit die unnétigen Variablen ausdriickt, gefolgt von der TC-reduzierten Form
des urspriinglichen WHILE-Ausdrucks.

Die Ausfiihrungen in diesem Abschnitt machen deutlich, wie eine Anwendung von Theore-
men oft erst nach vorbereitenden Umformungen des zu transformierenden Terms moglich ist.
Besonders aufwindig ist in dem Verfahren zur Eliminierung toten Codes die Vorbereitung von
WHILE-Anweisungen, deren Eingangs- bzw. Ausgangsvariablenstruktur vor der Eliminierung
des toten Codes umsortiert werden miissen. Erst nach dieser Umformung kann die Vorbedingung
des Theorems [5.5] auf die vorgestellte Weise automatisch bewiesen und daraufhin das entspre-
chende Theorem angewandt werden. Auf dhnliche Weise werden auch die folgenden Transfor-
mationen zur Durchfiihrung der formalen algorithmischen Synthese vorgenommen: Terme wer-
den, falls erforderlich, in eine wohldefinierte Form tiberfiihrt, um anschlieend gegebenenfalls
existierende Vorbedingungen des anzuwendenden Theorems automatisch beweisen und somit
die Transformation vollautomatisch durchfiihren zu konnen.

5.2 Ubergang zur steuerflussorientierten Darstellung

Vor der Durchfiihrung der formalen algorithmischen Synthese wird die gegebene Schaltungsspe-
zifikation als Erstes in die steuerflussorientierte Darstellung (siehe Abschnitt iiberfiihrt.
Alle weiteren Schritte der algorithmischen Synthese werden auf Basis dieser Darstellungsform
durchgefiihrt. Auf Grund der Ahnlichkeit dieser Darstellung zu Graphen ist sie besonders zur
Durchfiihrung der algorithmischen Synthese geeignet. Insbesondere Ablaufplanungsverfahren
erwarten zumeist einen Graphen als Eingabe und stellen ihre Ergebnisse ebenso in Graphenform
dar. So kann auf Basis der steuerflussorientierten Darstellung die Verhaltensspezifikation der
Schaltung in eine Form gebracht werden, die dem Eingabegraphen des anzuwendenden Synthe-
severfahrens entspricht, und anschlieBend konstruktiv derart transformiert werden, dass sie exakt
dessen resultierenden Ausgabegraphen nachbildet.

Trennung zwischen Aktion und Transition

Im Zuge der Automatisierung der formalen Synthese wurde fiir die einzelnen Zusténde in ei-
ner steuerflussorientierten Darstellung eine spezielle Form festgelegt, welche eine strikte Tren-
nung zwischen der Durchfiihrung von Berechnungen und der Bestimmung des Folgezustands
verkorpert. So sind in dieser Arbeit die Riimpfe der Zustinde grundsitzlich in zwei Funktio-
nen aufgeteilt: in eine sogenannte Aktion und eine Transitionsfunktion. Wihrend in der Akti-
on eines Zustands ein Teil der Schaltungspezifikation ausgefiihrt wird, fiihrt die nachfolgende
Transitionsfunktion allein die Bestimmung des Folgezustands durch. Diese Aufteilung erleich-
tert nicht nur die Automatisierung der Transformationen, welche auf der steuerflussorientierten
Darstellung operieren, sondern erhoht auch deren Effizienz. Alle Beweise, die einen Bezug zu
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den Nachfolgern eines Zustands haben, konnen in der Regel allein auf Basis der einfachen Tran-
sitionsfunktionen durchgefiihrt werden. Durch die Aufteilung ergibt sich fiir die Zustinde der
steuerflussorientierten Darstellung eine Syntax gemiB Abbildung |5. I

Bezeichner = Konstante

VarStrukt = Variable | “(” VarStrukt “,” VarStrukt “)”

MuxStrukt = Bezeichner| “MUX (” Variable “,” MuxStrukt “,” MuxStrukt “)”
Transitionsfunktion = DEF “( A(” VarStrukt; [ “,” VarStrukts ] “).(” VarStrukt; “,” MuxStrukt ) )”
Zustand = “(” Bezeichner “,” P-Term “SER” Transitionsfunktion )”

Abbildung 5.1: Syntax der Zustéinde in der steuerflussorientierten Darstellung

Ergénzend muss zu dieser Syntaxdefinition angemerkt werden, dass bei der Spezifikation
einer Transitionsfunktion die beiden Variablenstrukturen VarStrukt, welche mit dem Index 1 ge-
kennzeichnet sind, identisch sein miissen. Zusitzlich darf die Mux-Struktur MuxStrukt der Tran-
sitionsfunktion nur von den Variablen der optionalen Eingabestruktur VarStrukt mit dem Index 2
abhingen.

Abbildung gibt schematisch den Aufbau eines Zustands wieder. Auf Basis einer Einga-
be x berechnet die Aktion einen neuen Wert X’ und gegebenenfalls einige Statusdaten stat. Die
Statusdaten bestehen aus einer beliebigen Anzahl boolescher Werte und steuern in der Transiti-
onsfunktion die Bestimmung des Folgezustandsbezeichners s’. Den von der Aktion berechneten
Wert x’ gibt die Transitionsfunktion zusitzlich zum Bezeichner des Folgezustands unverindert
weiter.

Xr
X Akti L 1
—>|—|on|:|'_’ Transitionsfunktion —L_T

stat S

Abbildung 5.2: Aufbau eines Zustands

Hat ein Zustand nur einen moglichen Nachfolger, so eriibrigt sich die Berechnung von Sta-
tusdaten in dessen Aktion, und seine Transitionsfunktion hat die einfache Form DEF (\x'.(x',s")).
Anderenfalls wird in der Transitionsfunktion des Zustands durch eine Struktur von Multiple-
xern der Bezeichner des Folgezustands anhand der Statuswerte ermittelt, welche sich bei der
Ausfiihrung seiner Aktion ergeben.

Abbildung [5.3] stellt eine typische Transitionsfunktion eines Zustands mit mehreren potenti-
ellen Folgezustinden dar. Als Eingabe erhilt die Transitionsfunktion in diesem Fall die von der
Aktion berechneten Werte X’ sowie zwei boolesche Statussignale ¢I und ¢2. Von der Transiti-
onsfunktion wird der Wert X’ unveridndert ausgegeben. Zusitzlich wird durch eine Multiplexer-
struktur auf Basis der zwei Statuswerte der Bezeichner des nachfolgenden Zustands ausgewihlt.

YUnverinderte Definitionen von Nichtterminalen sind wiederum durch graue Schrift gekennzeichnet.
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DEF ( A\(X/,(c1,c2)).(x', MUX(cI, MUX(c2,1,4),
MUX(c2,3,5))) )

Abbildung 5.3: Beispiel einer Transitionsfunktion eines Zustands mit mehreren Folgezustinden

Enthalten beispielsweise die beiden Statusvariablen ¢I und ¢2 den Wert wahr, so wird der Zu-
stand (1) als Nachfolger des Zustands ausgewihlt.

5.2.1 Einfiihrung der steuerflussorientierten Darstellung

Die Uberfiihrung einer Verhaltensspezifikation SPEC in eine steuerflussorientierte Darstellung
beginnt mit der Anwendung des Theorems [5.7}

F (start # exit) = 5.7
SPEC = LOOP start [(start, SPEC SER DEF (\x.(X,exit))]

Das Ergebnis von dessen Anwendung ist eine steuerflussorientierte Darstellung mit einem
einzigen Zustand, dem Initialzustand (start) (siche Abbildung . Die Aktion im Rumpf des
Zustands (start) entspricht der urspriinglichen Verhaltensspezifikation SPEC, d.h. in diesem
einen Zustand wird die vollstdndige Spezifikation ausgefiihrt. Die Transitionsfunktion des Zu-
stands wihlt als Folgezustand unbedingt den Zustand (exit). Da der Bezeichner exit — entspre-
chend der Voraussetzung des Theorems — nie dem Bezeichner start entsprechen darf und
in der Zustandsliste nur ein einziger Zustand mit dem Bezeichner start existiert, ist der von der
Transitionsfunktion gewihlte Folgezustand (exit) implizit ein Endzustand. Das bedeutet, dass
sofort nach Ausfithrung des Initialzustands (start) die LOOP-Schleife terminiert und somit mit
Ausfiihrung des Zustands (start) die urspriingliche Spezifikation SPEC in der steuerflussorien-
tierten Darstellung genau einmal ausgefiihrt wird.

X (x',exit)
x —+ SPEC [

Transitionsfunktion

exit

Abbildung 5.4: Erster Zustand nach Einfiihrung der steuerflussorientierten Darstellung

Um eine Verhaltensspezifikation mit Hilfe des Theorems in eine steuerflussorientierte
Darstellung tiberfiihren zu konnen, muss diese einen Typ 5 — ( partial haben. Im Allgemeinen
hat eine Spezifikation allerdings einen Typ a— (3 partial, in welchem sich die Typen « und (3
unterscheiden. Infolgedessen ist in der Regel vor der Durchfiihrung der Transformation eine Typ-
anpassung der Spezifikation erforderlich. Dabei wird die Spezifikation derart transformiert, dass
sie einen Typ 8 — (3 partial aufweist, und gleichzeitig in zwei DEF-Terme eingefasst, welche
deren urspriinglichen Eingabetyp auf den neuen Eingabetyp bzw. den neuen Ausgangstyp auf
deren urspriinglichen Ausgangstyp abbilden. Die transformierte Spezifikation kann daraufhin in
die steuerflussorientierte Darstellung iibertragen werden.
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Typanpassung der Spezifikation: Der Typanpassung geht eine Analyse des Ein- und Aus-
gabetyps der Verhaltensspezifikation voraus. In der Analyse wird die maximale Anzahl der in
diesen beiden Typen jeweils auftretenden atomaren Typen (siehe Abschnitt ermittelt. An-
schlieBend wird ein neuer einheitlicher Datentyp ~y erzeugt, der alle atomaren Typen in der er-
mittelten Anzahl enthilt, und so die Uberfiihrung des Eingabetyps « einer Spezifikation in v und
des Ausgabetyps (3 partial in v partial erlaubt.

Zur Unterstiitzung der Typanpassung werden vier Hilfsfunktionen erzeugt: die Funktionen
anachc:a — v und bnachc:3 — ~, welche die Typen o und 3 auf den Einheitstyp ~ abbilden,
sowie deren jeweilige Umkehrfunktion cnacha:y — o und cnachb:y — 3. Als nichster Schritt
wird die Spezifikation nach folgendem Schema in diese Typumwandlungen eingefasst:

DEF anachc SER DEF cnacha DEF anachc
SER SER
SPEC — SPEC —  SPEC’
SER SER
DEF bnachc SER DEF cnachb DEF cnachb

Die Ausfiihrung der Funktionen anachc bzw. bnachc mit der anschlieBenden Ausfiihrung ih-
rer zugehorigen Umkehrfunktion ergeben jeweils die Identitit, so dass das Verhalten der Spezifi-
kation durch die erste Transformation nicht verdndert wird. Nach dem Verschmelzen der Terme
DEF cnacha und DEF bnachc mit der urspriinglichen Spezifikation SPEC weist die resultieren-
de Spezifikation SPEC’ den gewiinschten Typ v — ~ partial auf und kann nun auf Basis des
Theorems in die steuerflussorientierte Darstellung iiberfiihrt werden.

Die Vorgehensweise soll in einem Beispiel anhand der folgenden Spezifikation verdeutlicht
werden:

DEF ( A(il, 12, i3).
letal =il +i2in
leta2=12x*al in(a2,T))

Der Eingabetyp dieser Spezifikation ist num X num x num. Ihr Ausgabetyp ist
(num x bool) partial. Der atomare Typ num kommt in den beiden Typen maximal dreimal
vor, wihrend der Typ bool hochstens einmal enthalten ist. Auf Basis dieser Elementartypen in
der gegebenen Anzahl wird der neue einheitliche Datentyp erzeugt. Die Anordnung der Elemen-
tartypen in dem resultierenden Einheitstypen ist frei wéhlbar. Im Beispiel sei der Einheitstyp
num X num X num X bool.

Zur Anpassung des Ausgabetyps wird die Funktion DEF (\(a2,bl).(a2,hvnl,hvn2,bl)) er-
stellt. Die neu eingefiihrten Hilfsvariablen hvnl und hvn2 haben dabei den Typ num.
Zusitzlich wird die zugehorige Umkehrfunktion DEF (A(a2,hvnl,hvn2,bl).(a2,b1)) aufge-
baut, welche die zur Anpassung des Ausgabetyps eingefiihrten Hilfsvariablen wieder fallen
lasst und das urspriingliche Ergebnis ausgibt. Diese beiden Funktionen werden als zusitz-
liche Anweisungen an die Spezifikation angehingt. Gleichzeitig werden die Funktionen
DEF (\(i1,i2,i3).(11,i2,i3,hvb1)) sowie deren Umkehrfunktion zur Anpassung des Eingabetyps
erzeugt und vor die urspriingliche Spezifikation gestellt. Die Hilfsvariable hvbl hat in diesem
Fall den Typ bool.
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Man erhilt:

DEF ( \(il,12,13).(il, 12, i3, hvbl))
SER
DEF ( A(il,i2, 13, hvbl).(il, i2, i3) )
SER
DEF ( \(il, 12, 13).

letal =il +i2in

let a2 =i2xal in (a2, T))
SER
DEF ( A(a2, bl).(a2, hvnl, hvn2, bl))
SER
DEF ( A(a2, hvnl, hvn2, bl).(a2, bl))

Ein Verschmelzen der urspriinglichen Spezifikation mit den beiden direkt angrenzenden Typ-
anpassungen ergibt:

DEF ( A(il, 12, 13).(il, i2, i3, hvbl) )
SER
DEF ( \(il, 12, i3, hvbl).
letal =il +i2 in
let a2 =12 xal in (a2, hvnl, hvn2, T) )
SER
DEF ( A\(a2, hvnl, hvn2, bl).(a2, bl))

Die resultierende Spezifikation, umrahmt von der anfinglichen und abschlieenden Typan-
passung, hat nun einen Typ v — v partial, wobei v dem gewihlten Einheitstyp entspricht. Damit
erfiillt die Spezifikation nunmehr die Voraussetzung fiir eine Uberfiihrung in die steuerflussori-
entierte Darstellung. Wahlt man 1 als Bezeichner des Startzustands und O fiir den Ausgangszu-
stand, so erhilt man:

DEF ( A(il, 12, 13).(il, i2, i3, hvbl) )
SER
LOOP 1
[(1, DEF ( A(il, i2, 13, hvbl).
letal =il +i2in
let a2 =12 x al in (a2, hvnl, hvn2, T) )
SER DEF (\x'.(x,0)))]
SER
DEF ( A\(a2, hvnl, hvn2, bl).(a2, bl))

In diesem Beispiel besteht die Spezifikation nur aus einer einzigen DEF-Anweisung. An-
sonsten konnen natiirlich auch Anweisungen, wie IF-Verzweigungen und WHILE-Schleifen,
auftreten. Deren Typen werden in dhnlicher Weise mit entsprechenden Hilfsfunktionen ange-
passt. Die Integration der Funktionen zur Typédnderung erfolgt bei IF-Termen mit Hilfe der
in Abschnitt[5.1.1] vorgestellten Theoreme und Eine Anderung des Typs von WHILE-
Schleifen wird auf Basis des Theorems [5.6] durchgefiihrt. Im Falle von PAR-Konstrukten bietet
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es sich im Allgemeinen an, diese vor einem Ubergang zur steuerflussorientierten Darstellung aus
der Spezifikation zu eliminieren. Die folgenden Verfahren gehen davon aus, dass dieser Schritt
im Zuge der Vorbereitung der algorithmischen Synthese entsprechend der Beschreibung in Ab-
schnitt4.4. 1l bereits vor dem Darstellungswechsel vollzogen wurde.

Abbildung|5.5|gibt die Spezifikation aus Abbildung (4.2{auf Seite nach deren Uberfiihrung
in die steuerflussorientierte Darstellung wieder.

DEF (A(u,n).(u,hvnl,n,hvbl))
SER
LOOP 1
[(1,( DEF (A(u,hvnl,n,hvbl). ((u,1,n),T))
SER
(WHILE (A\((u,v,n),GT1).GT1) DO
( DEF (A\((u,v,n),GT1).
let GT1’ =n> 0 in ((u,v,n),GT1"))
SER
IF (A((u,v,n),GT1).GT1)
THEN (DEF (A((u,v,n),GT1).
let ODDI1 =0ODD n in ((u,v,n),0DD1))
SER
IF (A((u,v,n),0ODDI1).0DDI1)
THEN (DEF (A((u,v,n),0ODD1).
let MULTI = uxv in
let SUBl =n-1in
((u,MULT1,SUB1),T)))
ELSE (DEF (\((u,v,n),0ODD1).
let MULT2 = u*u in
let DIVl] =nDIV2in
(MULT2,v,DIV1),T))))
ELSE (DEF (A((u,v,n),GT1).((u,v,n),F)))))
SER
DEF (A((u,v,n),GT1).(u,v,n,GT1)) )
SER DEF (\x'.(x/,0))]
SER
DEF (A(u,v,n,GT1).v)

Abbildung 5.5: Ergebnis der Uberfiihrung in die steuerflussorientierte Darstellung

Zuerst wurden der Ein- und Ausgabetyp der urspriinglichen Verhaltensspezifikation modifi-
ziert, um eine Uberfiihrung der Spezifikation in die steuerflussorientierte Darstellung zu ermogli-
chen. In diesem Zusammenhang wurden fiir die Hilfsfunktion zur Anpassung des Eingabetyps
der Spezifikation die numerische Hilfsvariable hvnl sowie die boolesche Hilfsvariable hvbl1 ein-



108 5. Automatisierung der formalen algorithmischen Synthese

gefiihrt. AnschlieBend wurde die Spezifikation auf Basis des Theorems in die steuerfluss-
orientierte Darstellung iiberfiihrt, welche daraufhin die gesamte Spezifikation in der Aktion des
einzigen Zustands enthalt.

In den folgenden Beschreibungen werden die anfingliche und abschlieBende Typanpassung
auBerhalb eines LOOP-Terms meistens der Ubersichtlichkeit halber weggelassen. Sie miissen erst
bei der Anwendung des Theorems zur Synthese des Steuerwerks wieder in Betracht gezogen
werden (siehe Abschnitt[5.6)).

5.2.2 Ersetzen der Steuerkonstrukte durch Zustandsiiberginge

Nach der Einfiihrung der steuerflussorientierten Darstellung werden die Steuerkonstrukte der
Spezifikation eliminiert und ihr Steuerfluss durch explizite Zustandsiiberginge nachgebildet.
Beispielsweise wird ein Zustand mit einer Aktion der Form A SER B in zwei Zustinde auf-
gespalten: Im ersten resultierenden Zustand wird als Aktion A ausgefiihrt und unbedingt der
zweite Zustand als Nachfolger ausgewihlt. In dessen Aktion kommt schlieBlich der Term B zur
Ausfiihrung. Das Konstrukt SER wird im Zuge der Transformation eliminiert und sein entspre-
chender Steuerfluss durch einen unbedingten Zustandsiibergang zwischen den beiden resultie-
renden Zustidnden ersetzt.

Die in dieser Arbeit entwickelten Transformationen, welche die Zustiande steuerflussorien-
tierter Darstellungen modifizieren, sind zur Vereinfachung meistens darauf ausgelegt, dass die
betroffenen Zustinde am Anfang der Zustandsliste stehen. Somit ist vor deren Anwendung oft
eine Umsortierung der Zustinde erforderlich.

Umsortieren von Zustinden: Das folgende Theorem ermdoglicht das Verschieben eines Zu-
stands an den Kopf der Zustandsliste:

FV start L s. (5.8)
1 (StateExists L s)
2 — (LOOP start L =
3 LOOP start ((s,StateCase L s): :DeleteState L))

Ausgangspunkt dieser Transformation ist ein LOOP-Ausdruck mit einem Anfangszu-
stand (start) und einer Zustandsliste L (Zeile 2). Voraussetzung fiir die Anwendbarkeit des Theo-
rems ist, dass der zu verschiebende Zustand des Bezeichners s auch tatsdchlich in der Zustands-
liste L vorkommt (Zeile 1). Ergebnis der Transformation ist ein LOOP-Ausdruck mit einer Liste,
an deren Anfang nun der Zustand (s) steht (Zeile 3). Der Rumpf dieses Zustands wird dabei mit
Hilfe der Funktion StateCase aus der urspriinglichen Liste L ermittelt. Der Rest der neuen
Liste wird durch den Ausdruck DeleteState L s gebildet. Dieser Ausdruck entspricht der
urspriinglichen Liste L, aus welcher der Zustand (s) entfernt wurde.
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Nach der Uberfiihrung einer Verhaltensspezifikation in die steuerflussorientierte Darstellung
enthilt diese zunichst nur einen einzigen Zustand, dessen Aktion der gesamten urspriinglichen
Spezifikation entspricht (sieche Abschnitt[5.2.T). Im Folgenden werden die Transformationen vor-
gestellt, mit deren Hilfe die Steuerkonstrukte in den Aktionen der Zustdnde durch eine Aufspal-
tung der Zustinde und eine addquate Anpassung von deren Transitionsfunktionen ersetzt werden
konnen. Diese Transformationen werden schlielich durchgefiihrt, um als Vorbereitung der for-
malen algorithmischen Synthese zu einer steuerflussorientierten Darstellung der Spezifikation
zu gelangen, in welcher die Aktionen der Zustdnde keinerlei Steuerkonstrukte mehr enthalten,
sondern nur noch aus steuerflussfreien DEF-Anweisungen bestehen.

Aufspaltung von Zustinden mit Aktionen der Form A SER B

Ein Zustand mit einer Aktion der Form A SER B wird in zwei Zustinde aufgespalten. Die Ak-
tionen der beiden resultierenden Zustédnde entsprechen den Operanden des urspriinglichen SER-
Ausdrucks und die Transitionsfunktion des Zustands mit der Aktion A bestimmt unbedingt den
Zustand mit der Aktion B als Nachfolger. Die Aufspaltung ist schematisch in Abbildung
dargestellt.

Aufggung (S, A SER DEF ()\g(g,n)))

(s, A SER B SER DEF frf) (n, B SER DEF #rf)

Abbildung 5.6: Aufspaltung von SER-Aktionen

Die Schemata, welche u. a. die Transformationen zur Aufspaltung von Zustinden begleiten,
stellen die Auswirkungen der einzelnen Transformationen vereinfacht dar. Der Ubersichtlichkeit
halber zeigen sie immer nur die direkt von der Transformation betroffenen Zustinde. Tatséchlich
operieren die meisten Transformationen auf der gesamten steuerflussorientierten Darstellung.
Die genauen Funktionsweisen der Transformationen werden jeweils anschlieBend anhand der
eingesetzten Theoreme ausfiihrlich erldutert.

Die in Abbildung schematisch dargestellte Transformation zur Aufspaltung einer
SER-Aktion basiert auf dem Theorem [5.9] Ausgangspunkt der Transformation ist eine steuer-
flussorientierte Darstellung, deren Kopf der Zustandsliste die Form (s,A SER B SER DEF frf)
hat (Zeile 6).

FVnsstart A Btrf L. 5.9)
(n # start) A
Disjoint (s::n: :FST (UNZIP L)) A
(V x (pL.p2). ((trf x = (pL,p2)) = (p2 # ) A
(EXISTS (A\U. U x = Defined (p1,p2)) (SND (UNZIP L))
= (p2 #n)))

—> (LOOP start ((s,A SER B SERDEF #rf): :L) =

LOOP start ((s,A SER DEF ()x. (x,n))): :

(n,B SER DEF trf): :L))

0 3 O U= Wi
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Im Zuge der Transformation wird dieser Zustand (s) durch zwei neue Zustinde ersetzt
(Zeile 7-8). Dabei iibernimmt einer der neuen Zustinde den Bezeichner s des urspriingli-
chen Zustands. In der Aktion dieses Zustands wird der P-Term A ausgefiihrt (Zeile 7), der
dem linken Operanden des urspriinglichen SER-Ausdrucks entspricht. Die Transitionsfunktion
DEF (\Xx. (x,n)) des Zustands bestimmt den zweiten neuen Zustand, welcher den neu eingefiihr-
ten Bezeichner n hat, als unbedingten Nachfolger. In der Aktion des zweiten Zustands kommt der
P-Term B zum Einsatz, der rechte Operand des urspriinglichen SER-Ausdrucks. Seinen Nach-
folger bestimmt der Zustands (n) auf Basis der gleichen Transitionsfunktion DEF #rf wie der
urspriingliche Zustand (s).

Vor der Anwendung des Theorems [5.9] miissen zahlreiche Vorbedingungen erfiillt werden.
Zuniachst darf der neue Bezeichner n nicht dem Bezeichner start des Startzustands entsprechen
(Zeile 1). Zusitzlich darf die Eindeutigkeit der Zustandsbezeichner mit Einfiihrung des neuen
Bezeichners nicht verletzt werden (Zeile 2). Der Ausdruck FST (UNZIP L) ergibt in diesem
Zusammenhang eine Liste der Bezeichner aller Zustdnde in L, so dass (s: :n: :FST (UNZIP L))
alle Bezeichner der geplanten Zieldarstellung auflistet.

Weiter muss sichergestellt werden, dass der Bezeichner n ebenfalls noch nicht als Bezeich-
ner eines Endzustands (siehe Abschnitt Seite eingesetzt wird. Dies wird durch die
Bedingungen in den Zeilen 3-5 ausgeschlossen. Sie fordern, dass die Transitionsfunktionen der
existierenden Zustidnde niemals einen Zustand mit dem Bezeichner n als Nachfolger auswéhlen.
Die Bedingung in Zeile 3 bezieht sich dabei auf die Transitionsfunktion des zu ersetzenden Zu-
stands (s), wihrend sich der Ausdruck in den Zeilen 4-5 auf die Zustinde im Rest L der Zu-
standsliste bezieht.

Eine Voraussetzung fiir die Anwendbarkeit des Theorems [5.9|zur Aufspaltung eines Zustands
mit einer Aktion der Form A SER B ist, dass der Term B den gleichen Eingangstyp wie alle
anderen Zustinde der steuerflussorientierten Darstellung hat. Ahnlich wie bei Theorem in
Abschnitt [5.2.1] zur Einfiihrung der steuerflussorientierten Darstellung ist auch in diesem Fall
zumeist eine Typanpassung vor Durchfiihrung der Transformation erforderlich.

Typanpassung vor Aufspaltung von Zustinden mit Aktionen der Form A SER B: Der
Eingangstyp des Terms B sei v und der Eingangstyp des Terms A (und damit der Eingangstyp
aller Zustinde) sei 3. Es werden wie in Abschnitt beschrieben zwei Hilfsfunktionen ein-
gefiihrt, welche den Typ ~ auf (3 abbilden und umgekehrt. Diese Funktionen werden zwischen
den Termen A und B eingefiigt, und die jeweils an die Terme A und B angrenzende Hilfsfunktion
mit dem entsprechenden Term verschmolzen. Die Vorgehensweise soll an folgendem Beispiel
verdeutlicht werden.
Gegeben sei die folgende Aktion A SER B eines Zustands:

DEF ( \(il,12).
letal=il +i2inal)

SER
DEF ( \al.
letbl=al +7in
let b2=al x2 in
let c=bl >b2 in ((bl, b2),¢))
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Der Eingangstyp des Terms A ist num X num. Der Eingangstyp des Terms B ist num
und muss somit vor der Aufspaltung des Zustands angepasst werden. Zur Anpassung des
Typs werden die Hilfsfunktionen DEF (Aal.(al, hvnl)) und die zugehorige Umkehrfunktion
DEF (\(al, hvnl).al) erstellt. Die neu eingefiihrte Hilfsvariable hvnl hat dabei den Typ num.

Die beiden Funktionen werden zwischen den Termen A und B wie folgt eingefiigt:

DEF ( A(il, i2).
letal=il +i2inal)

SER
DEF ( Aal.(al, hvnl))
SER
DEF ( A(al, hvnl).al)
SER
DEF ( \al.
let bl=al +7in
let b2=al *x2 in
let c=bl >b2in((bl,b2),c))

Da die beiden zusitzlichen Hilfsfunktionen sich gegenseitig autheben, also deren aufein-
anderfolgende Ausfiihrung der Identitiit entspricht, @ndert diese Erweiterung die Funktion der
Spezifikation nicht. Ein entsprechender Beweis wird automatisch im Theorembeweiser erbracht.

Die urspriinglichen Terme A und B werden nun mit der jeweils angrenzenden Typanpassung
verschmolzen. Man erhilt:

DEF ( A(il, i2).
let al =il +1i2 in(al, hvnl))

SER
DEF ( A(al, hvnl).
let bl =al +7in
let b2=al x2in
let c=bl > b2 in ((bl, b2),¢))

Infolge dieser Transformation haben die resultierenden DEF-Terme nun beide den gleichen
Eingangstyp (3 wie der urspriingliche Term A, so dass einer Aufspaltung des Zustands auf Basis
des Theorems [5.9 nichts mehr im Wege steht.

Aufwindiger wird die Typanpassung, wenn wie im folgendem Beispiel der Eingangstyp des
Terms B mehr atomare Typen enthilt als der Eingangstyp der Zusténde der steuerflussorientierten
Darstellung bereitstellt:

DEF ( A(il, i2).

let al =il +1i2 in (il,12,al))
SER
DEF ( \(il, i2, al).

let bl =il —i2in

letb2=al *x2in

let c=bl >b2 in ((bl, b2),¢))
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Der Eingangstyp des Terms A (und somit der Eingangstyp aller Zustinde) ist wieder
num X num. Der Eingangstyp des Terms B ist in diesem Fall allerdings num X num X num.
Er enthilt also einmal mehr den atomaren Typ num als der Eingangstyp der Zustidnde bereitstellt.
In diesem Fall ist eine Typidnderung aller Zustinde erforderlich. Der Eingangstyp der Zustinde
muss um einen atomaren Typ num erweitert werden. Eine entsprechende Typanpassung der
Zustinde einer steuerflussorientierten Darstellung erfolgt auf Basis des Theorems [5.25] dessen
Anwendung ausfiihrlich in Abschnitt|5.4|beschrieben wird.

Aufspaltung von Zustinden mit Aktionen der Form IF cnd THEN A ELSE B

Ein Zustand mit einem IF-Ausdruck als Aktion wird in drei Zustinde aufgespalten. Im Ersten
der drei resultierenden Zustidnde wird die Bedingung des IF-Ausdrucks berechnet. In Abhédngig-
keit von dem Ergebnis dieser Bedingungsberechnung wird einer der beiden anderen Zustinde als
Nachfolger ausgewihlt. Deren Aktionen entsprechen den beiden Zweigen des urspriinglichen
IF-Ausdrucks. Ein Schema der Transformation ist in Abbildung|5.7|dargestellt.

(s, IF cnd THEN A ELSE B SER DEF #rf)
Aufspaltung
—

(s, DEF (AXx.(x,cnd X)) SER DEF (\(X,¢).(Xx,MUX(c,a,b))))

(a, A SER DEF trf)
(b, B SER DEF #rf)

Abbildung 5.7: Aufspaltung von IF-Aktionen

Das Fundament dieser Transformation bildet das Theorem Der zu transformierende
Zustand hat die Form (s, IF cnd THEN A ELSE B SER DEF #rf) und steht am Anfang der Zu-
standsliste (Zeile 6). Im Zuge der Transformation wird dieser Zustand durch drei neue Zustdnde
ersetzt (Zeile 7-10).

FVend B trf A start Ls b a. (5.10)
Disjoint [start; a; b] A
Disjoint (a::b::s: :FST (UNZIP L)) A
(Vq. (SND (rf q) # a) A\ (SND (&rf q) # b)) A
(Vx (p1,p2). EXISTS (AU. U x = Defined (p1,p2)) (SND (UNZIP L))
= (p2 #a) A\ (p2 # b))
— (LOOP start ((s,IF cnd THEN A ELSE B SER DEF #rf): :L) =
LOOP start ((s,DEF (\x.(X,cnd X)) SER
DEF (\(x,0).(x,MUX(c,a,h)))): :
(a,A SERDEF #rf): :
(b,B SERDEF #rf): : L))

O O 00 IO Tk W+~

—_
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Der erste dieser Zustinde (Zeile 7-8) hat den gleichen Bezeichner s wie der zu ersetzen-
de Zustand. In der Aktion dieses Zustands wird die Bedingung cnd X des urspriinglichen IF-
Ausdrucks berechnet und zusétzlich zur Eingabe x des Zustands an die Transitionsfunktion wei-
tergereicht. In der Transitionsfunktion steuert das Ergebnis der Bedingungsberechnung die Aus-
wahl des Nachfolgers. Ergab die Bedingungsberechnung den Wert wahr, so wird als Nachfol-
ger derjenige Zustand ausgewdhlt, dessen Aktion dem Inhalt des urspriinglichen THEN-Zweiges
entspricht. Im Theorem ist dies der Zustand (a) (Zeile 9). Ansonsten wird der Zustand (b) aus-
gewihlt, dessen Aktion dem P-Term im ELSE-Zweig des urspriinglichen Zustands entspricht.
Die Transitionsfunktionen der Zustidnde (a) und (b) entsprechen der Transitionsfunktion DEF #rf
des urspriinglichen Zustands (s).

Die Vorbedingungen des Theorems [5.10] stellen wie schon diejenigen des Theorems [5.9] die
Eindeutigkeit aller verwendeten Zustandsbezeichner sicher. Die Bedingung in Zeile 1 schreibt
vor, dass die Bezeichner start, a und b wechselseitig verschieden sein miissen. In Zeile 2 wird
gefordert, dass alle Bezeichner der Zustinde in der neu aufzubauenden Zustandsliste (Zeile 7-10)
eindeutig zu sein haben.

Eine weitere Bedingung fiir die Anwendbarkeit des Theorems ist, dass die neuen Bezeichner
a und b noch nicht als Bezeichner eines Endzustands verwendet werden: Die Transitionsfunktion
des urspriinglichen Zustands (s) darf niemals a oder b als Bezeichner des Nachfolgers wihlen
(Zeile 3). Dies gilt auch fiir die Zustidnde im Rest L der urspriinglichen Zustandsliste (Zeile 4-5).
Der Ausdruck SND (UNZIP L) ergibt hierbei eine Liste der Riimpfe aller Zustinde in L. Un-
ter Verwendung der Funktion EXISTS wird gefordert, dass diese Riimpfe fiir alle moglichen
Eingaben x niemals a oder b als Bezeichner ihres Nachfolgers ergeben.

Aufspaltung von Zustinden mit Aktionen der Form WHILE cnd DO R

Aus der Aufspaltung eines Zustands, dessen Aktion ein WHILE-Ausdruck ist, gehen zwei neue
Zustinde hervor (siehe Abbildung [5.8). In demjenigen der beiden Zustinde, welcher den ur-
spriinglichen Zustand ersetzt, wird die Bedingung des WHILE-Ausdrucks ausgewertet. Ist die
Bedingung wahr, so wird als Nachfolger der andere der beiden Zustidnde bestimmt. Dessen Ak-
tion entspricht dem Rumpf der WHILE-Schleife. Nach einmaliger Ausfiihrung des Schleifen-
rumpfes wihlt dieser Zustand wieder unbedingt den ersten Zustand als Nachfolger, in welchem
erneut die Berechnung der Schleifenbedingung erfolgt. Ergibt die Schleifenbedingung den Wert
falsch, wird der gleiche Nachfolger wie durch den urspriinglichen Zustand bestimmt.

(s,WHILE cnd DO R SER DEF (\x.(x,nfg)))
Aufspaltung
-
(s, DEF (Ax.(x,cnd X)) SER DEF (A(X,¢).(X,MUX(c,r,nfg))))
(r, R SER DEF (\x.(X,S)))

Abbildung 5.8: Aufspaltung von WHILE-Aktionen
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Zum Aufspalten von WHILE-Zustinden wird das Theorem verwendet. Aus-
gangspunkt ist ein Zustand mit einem Bezeichner s und einem Rumpf der Form
WHILE cnd DO R SER DEF (\x.(x,nfg)) (Zeile 6). Da WHILE-Ausdriicke stets einen Typ
a—a partial haben (siehe Abschnitt [3.3.3), haben die Transitionsfunktionen entsprechender
Zustinde immer den Eingangstyp «, also den gleichen Eingangstyp wie der Zustand selbst. Es
werden somit nie Statussignale zusitzlich zum Ergebnis des WHILE-Ausdrucks an die Transi-
tionsfunktion tibergeben. Daraus folgt, dass der Nachfolger eines Zustands mit einem WHILE-
Ausdruck als Aktion grundsitzlich eindeutig ist.

F Vend nfg R start Lsr. (5.11)

Disjoint (r::s: :FST (UNZIP L)) A

(start #r) A

(nfg #r) A

(vx (p1,p2). EXISTS (AU. U x = Defined (p1,p2)) (SND (UNZIP L))
= (p2 # 1))

—> (LOOP start ((s, WHILE cnd DO R SER DEF (\x.(x,nfg)): :L) =
LOOP start ((s, DEF (\x.(x,cnd X)) SER
DEF (\(x,¢).(x,MUX(c,r,nfg)))): :
(r,R SER DEF (\x.(Xx,8))): :L))

© 00 O Ul W N+~

Der Ausgangszustand im Theorem wird im Zuge der Aufspaltung durch zwei neue
Zustinde ersetzt. Der erste Zustand behilt den Bezeichner s des zu ersetzenden Zustands bei
(Zeile 7-8). In seiner Aktion wird die Schleifenbedingung cnd ausgefiihrt. Das Ergebnis dieser
Bedingungsberechnung wird als Statussignal zusitzlich zur Eingabe x des Zustands an dessen
Transitionsfunktion (Zeile 8) weitergereicht. Ergab die Bedingungsberechnung den Wert wahr,
so wihlt die Transitionsfunktion den zweiten neuen Zustand (r) als Nachfolger (Zeile 9). Ansons-
ten wird der gleiche Nachfolger (nfg) wie durch den urspriinglichen Zustand (s) ausgewihlt. Im
Zustand (r) wird der Rumpf R der Schleife einmalig ausgefiihrt. AnschlieBend bestimmt dessen
Transitionsfunktion unbedingt wieder den neuen Zustand (s) als Nachfolger.

Die Vorbedingungen des Theorems [5.11] sind denen des Theorems sehr dhnlich. Auch
in diesem Fall beziehen sie sich auf die Eindeutigkeit der Zustandsbezeichner. Der Bezeichner r
muss sich vom Bezeichner start des Initialszustands (Zeile 2) wie auch vom Bezeichner nfg des
Nachfolgers des urspriinglichen Zustands (Zeile 3) unterscheiden. Er darf ebenfalls noch nicht
als Bezeichner eines Endzustands in irgendeiner Transitionsfunktion der iibrigen existierenden
Zustinde (Zeile 4-5) verwendet werden. Weiter miissen alle Zustandsbezeichner der resultieren-
den Zustandsliste eindeutig sein (Zeile 1).

Zum besseren Verstindnis wurden im Zusammenhang mit der Aufspaltung von Zustinden
Theoreme prisentiert, die Vereinfachungen der tatsdchlich in dem formalen Synthesesystem
eingesetzten Theoreme darstellen, welche in Hinsicht auf die Effizienz der sie nutzenden Auf-
spaltungstransformationen optimiert wurden. Bei der Durchfiithrung der Aufspaltungstransfor-
mationen auf Basis dieser optimierten Theoreme wird stets das Wissen, dass nach erfolgreicher
Durchfiihrung einer Aufspaltung alle Bezeichner der Zustidnde in der resultierenden Darstellung
eindeutig sind, an die nichste Transformation weitergereicht. Dadurch muss eine nachfolgende
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Transformation zur Einfiihrung eines weiteren neuen Zustands nicht nochmals die Eindeutig-
keit dieser bereits bestehenden Zustinde beweisen, sondern nur, dass der neu hinzuzufiigen-
de Zustandsbezeichner sich von den bisher existierenden unterscheidet. Der Aufwand fiir die
Durchfiihrung der Aufspaltungstransformationen konnte durch diese Maflnahme betréchtlich re-
duziert werden.

Abbildung[5.9)zeigt die Spezifikation aus Abbildung[5.5|nach der Aufspaltung aller Zustinde,
deren Aktionen Steuerkonstrukte enthielten, gemif3 der in diesem Abschnitt aufgefiihrten Trans-
formationen. Als Ergebnis entsprechen alle Aktionen nun steuerflusslosen DEF-Anweisungen.

DEF (A(u,n).(u,hvnl,n,hvbl)) SER
LOOP 1
[(1, DEF (A(u,hvnl,n,hvbl).(u,1,n,T)) SER DEF (AX.(X,2)));
(2, DEF (A(u,v,n,GT1).((u,v,n,GT1),GT1)) SER DEF (A\(x,GT1).(x,MUX(GT1,3,0))));
(3, DEF (A(u,v,n,GT1).1et GT1 =n> 0 in (u,v,n,GT1)) SER DEF (\x.(x,4)));
(4, DEF (A(u,v,n,GT1).((u,v,n,GT1),GT1)) SER DEF (A(x,GT1).(x,MUX(GT1,5,6))));
(5, DEF (A(u,v,n,GT1).1et ODD1 = ODD n in (u,v,n,ODD1)) SER DEF ()\X.(X,7)));
(6, DEF (A(u,v,n,GT1).(u,v,n,F)) SER DEF (A\X.(X,2)));
(7, DEF (A(u,v,n,0ODD1).((u,v,n,0ODD1),0DD1))
SER DEF (\(x,0DD1).(x,MUX(0ODD1,8,9))));
(8, DEF (A(u,v,n,ODDI1).1et MULT1 = uxv in
let SUB1 =n—1in (uMULT1,SUB1,T))
SER DEF (\Xx.(X,2)));
(9, DEF (A(u,v,n,ODDI1).1et MULT2 = uxu in
let DIV1 =nDIV2 in (MULT2,v,.DIV1,T))
SER DEF (\x.(x,2)))]
SER
DEF (A(u,v,n,GT1).v)

Abbildung 5.9: Beispielspezifikation nach Aufspaltung der steuerflussbehafteten Zustinde

Unter bestimmten Umstdnden konnen nach der Aufspaltungsphase Zustidnde auftreten, deren
Aktionen keine Operationen enthalten. Derartige Zustinde bewirken ausschlieBlich eine Tran-
sition zu weiteren Zustdnden und werden als operationslos bezeichnet. Am hiufigsten treten
entsprechende Zustidnde nach der Aufspaltung von Zustinden mit IF- oder WHILE-Konstrukten
als Aktionen auf. Enthilt zum Beispiel einer der Zweige einer IF-Aktion keine Operationen,
so ist der Zustand, der nach der Aufspaltung den entsprechenden Zweig reprisentiert, ebenfalls
operationslos. Wurde auflerdem, wie allgemein iiblich, als Vorbereitung der formalen algorith-
mischen Synthese ein Herausziehen der Bedingungsberechnungen aus den Bedingungsblocken
der IF- und WHILE-Anweisungen vorgenommen (sieche Abschnitt[4.2.2), so sind die Zustinde,
die nach einer Aufspaltung der entsprechenden IF- bzw. WHILE-Zustinde deren urspriingliche
Bedingungsbldcke enthalten, ebenfalls operationslos. In der Spezifikation in Abbildung|[5.9]sind
die Zustéinde (1), (2), (4), (6) und (7) operationslos.
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Eliminierung operationsloser Zustinde

Operationslose Zustinde konnen eliminiert werden, indem sie mit ihren Vorgéngern verschmol-
zen werden. Enthilt zum Beispiel ein Zustand (sa) keine Operationen, sondern bewirkt nur eine
Transition zu einem Zustand (sb), so resultiert ein Verschmelzen dieses Zustands (sa) mit sei-
nen Vorgidngern darin, dass diese, anstatt den Umweg iiber Zustand (sa) zu nehmen, direkt den
Zustand (sb) als Nachfolger wihlen.

Hat ein operationsloser Zustand mehrere Vorgédnger, so muss dieser Zustand beim Verschmel-
zen mit einem seiner Vorginger zunidchst erhalten bleiben, da er noch Nachfolger der iibrigen
Vorginger ist. Hat der entsprechende Zustand dagegen nur (noch) einen Vorgénger, so wird er
beim Verschmelzen mit seinem Vorginger eliminiert. Somit gibt es zwei Arten des Verschmel-
zens von Zustdnden: eine, bei welcher der operationslose Zustand erhalten bleibt, und eine, bei
der er eliminiert wird.

Der Zustand (2) in Abbildung ist operationslos. Einer der Vorgédnger dieses Zustands ist
der Startzustand (1). Im Zustand (2) wird in der Transitionsfunktion eine Bedingung tiberpriift,
welche im Zustand (1) konstant auf wahr gesetzt wird. Wird der operationslose Zustand (2)
mit seinem Vorgénger (1) verschmolzen, so kann die konstante Verzweigungsbedingung direkt
ausgewertet werden. Als Folge wihlt der aus der Verschmelzung resultierende neue Zustand (1)
nun direkt den Zustand (3) als Nachfolger:

(1, DEF (A(u,hvnl,n,hvbl).(u,1,n,T)) SER DEF ()X.(X,3)))

Auf diese Weise werden wihrend der Verschmelzung operationsloser Zustinde mit ihren
Vorgingern konstante Sprungbedingungen jeweils ausgewertet, und so automatisch iiberfliissi-
ge Steuerstrukturen eliminiert. Dieses Vorgehen entspricht der Eliminierung {iberfliissiger Steu-
erstrukturen, wie sie auch bei dem externen Steuer-/Datenflussgraphen (siehe Abschnitt
Seite [85]) durchgefiihrt wird.

Eine Sonderstellung nimmt ein operationsloser Zustand ein, wenn er der Startzustand einer
steuerflussorientierten Darstellung ist. Soweit er das Ziel anderer Zustédnde ist, wird er mit die-
sen verschmolzen. Auf Grund der Tatsache, dass es sich bei dem Zustand um den Startzustand
handelt, kann dieser im Zuge der Verschmelzung mit seinen Vorgingern nie eliminiert werden.
Fiir diesen Fall gibt es eine spezielle Transformation, welche den ersten Zustand einer steuer-
flussorientierten Darstellung unter bestimmten Voraussetzungen vor die LOOP-Schleife ziehen
kann. Bevor diese Transformation im Detail beschrieben wird, sollen jedoch zuerst die beiden
Transformationen zur Verschmelzung zweier Zustinde vorgestellt werden.

Verschmelzen von Zustinden

Abbildung [5.10] gibt schematisch das Verschmelzen zweier Zustinde wieder, bei dessen
Durchfiihrung der zweite der beiden Zustéinde erhalten bleibt. In dem resultierenden ersten Zu-
stand (sa) werden sowohl die Aktion @ und die Transitionsfunktion trfa des urspriinglichen
Zustands (sa) als auch die entsprechenden Funktionen des zweiten Zustands (sb) ausgefiihrt.
Anschliefend wird durch einen Multiplexer iiberpriift, ob der Zustand (sb) durch die Transi-
tionsfunktion #rfa als Nachfolger des Zustands (sa) ausgewihlt wurde oder nicht. Falls ja, so wird
(ob,nfb) selektiert und somit ein Ergebnis ausgegeben, welches der sequentiellen Ausfiihrung
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der urspriinglichen Zustidnde (sa) und (sb) entspricht. Ansonsten wird (oa,nfa) ausgewihlt, so
dass das Ergebnis des Zustands der alleinigen Ausfiihrung des urspriinglichen Zustands (sa) ent-
spricht.

(sa,DEF a SER DEF frfa)
(sb,DEF b SER DEF #rfb)

Verschmelzung
—_—

(sa,DEF ()\x.let (oa,nfa) =trfa (a x) in
let (ob,nfb) =#rfb (b 0a) in
MUX(nfa = sb,(ob,nfb),(0a,nfa))))
(sb,DEF b SER DEF trfb)

Abbildung 5.10: Verschmelzen zweier Zustinde ohne Eliminierung des Zielzustands

Das Verschmelzen von Zustinden ohne Eliminierung des Nachfolgers wird auf Basis des
Theorems|[5.12|durchgefiihrt. Ausgangspunkt der Verschmelzung sind die beiden ersten Zusténde
(sa) und (sb) der Zustandsliste (Zeile 4-5).

-V sasb starta b trfa trfb L. (5.12)

1 (sb #£ sa) A

2 —(StateExists Lsb) A

3 —(StateExists L sa)

4 —> (LOOP start ((sa,DEF a SER DEF frfa): :

5 (sb,DEF b SER DEF trfb): : L)

6 =

7 LOOP start ((sa,DEF (\x.let (oa,nfa) = trfa (a x) in

8 let (ob,nfb) =#rfb (b 0a) in

9 MUX(nfa = sb,(ob,nfb),(oa,nfa)))): :
10 (sb,DEF b SER DEF #rfb): :L))

Der Rumpf des neuen Zustands (sa), welcher das Ergebnis der Verschmelzung der beiden
Zustinde représentiert und den urspriinglichen Zustand (sa) ersetzt, besteht zunichst aus ei-
nem einzigen DEF-Term. In diesem werden als Erstes auf Basis der Eingabe x des Zustands die
Aktion a des urspriinglichen Zustands (sa) ausgefiihrt und auf das Ergebnis dieser Berechnung
gleich im Anschluss daran die Transitionsfunktion #rfa angewandt. Deren Ausgabe wird in der
Variablenstruktur (oa,nfa) abgelegt (Zeile 7). In dem let-Ausdruck in Zeile 8 werden dann
entsprechend die Aktion b und Transitionsfunktion #rfb des Zustands (sb) auf die Ausgabe oa
angewandt. Das Ergebnis dieser Berechnung wird der Variablenstruktur (ob,nfb) zugewiesen.
Darauthin enthilt (oa,nfa) die Ausgabewerte des urspriinglichen Zustands (sa) und (ob,nfb) die
Ausgabewerte, die sich aus der sequentiellen Ausfiihrung des urspriinglichen Zustands (sa) und
des Zustands (sb) ergeben. Welches dieser beiden Ausgabenpaare der Multiplexer in Zeile 9
schlieBlich auswdhlt, hingt davon ab, ob die Transitionsfunktion #rfa des urspriinglichen Zu-
stands (sa) den Zustand (sb) als Nachfolger bestimmt hat. Falls dies der Fall ist, wenn also



118 5. Automatisierung der formalen algorithmischen Synthese

(nfa = sb) gilt, so bestimmt der Multiplexer die Variablenstruktur (ob,nfb) als Ausgabewerte des
neuen Zustands (sa), anderenfalls die Variablenstruktur (oa,nfa).

Die Vorbedingungen des Theorems [5.12] stellen die Eindeutigkeit der Zustandsbezeichner
sa und sb in der Zustandsliste sicher. Sie diirfen sich nicht gleichen (Zeile 1) und miissen sich
auch jeweils von allen anderen Zustandsbezeichnern im Rest L der Zustandsliste unterscheiden
(Zeile 2-3).

Soll im Verlauf der Verschmelzung zweier Zustiande der Nachfolgezustand eliminiert werden,
kommt statt des Theorems das Theorem zum Einsatz:

IV sasb starta b trfa trfb L. (5.13)
1 (sb # sa) A
2 —(StateExists L sb) A
3 —(StateExists L sa) A
4 (sb # start) A
5 (Vy. SND (trfb y) # sb) A
6 (Vx(pLp2). (EXISTS (A\U.U x = Defined (p1,p2)) (SND (UNZIP L))
7 = (p2 # sb)))
8 —> (LOOP start ((sa,DEF a SER DEF frfa): :
9 (sb,DEF b SER DEF #rfb): : L)
10 =
11 LOOP start ((sa,DEF (\x.let (oa,nfa) = trfa (a x) in
12 let (ob,nfb) = #rfb (b 0a) in
13 MUX(nfa = sb,(ob,nfb),(0a,nfa)))): : L))

Zusitzlich zu den Vorbedingungen des Theorems (Zeile 1-3) wird im Theorem
gefordert, dass der zu eliminierende Zustand (sb) nicht Nachfolger weiterer Zustinde als des
Zustands (sa) ist. So darf (sb) weder Startzustand sein (Zeile 4) noch sich selbst als Nachfolger
bestimmen konnen (Zeile 5). Auch darf keiner der Zustinde im Rest L der Zustandsliste den
Zustand (sb) als Nachfolger haben (Zeile 6-7). Ansonsten unterscheidet sich das Theorem
vom Theorem nur dadurch, dass in der resultierenden Zustandsliste der Zustand (sb) nicht
mehr auftritt (Zeile 11-13).

Unmittelbar nach der Verschmelzung zweier Zustinde wird stets der Rumpf des Zustands,
welcher das Ergebnis der Verschmelzung enthilt, wieder in eine Aktion und eine Transitions-
funktion aufgeteilt, so dass wieder alle Zustandsriimpfe der steuerflussorientierten Darstellung
die Form DEF aktion SER DEF transitionsfunktion haben.

Extraktion des ersten Zustands

Wie bereits erldutert, kann der Startzustand im Zuge des Verschmelzens mit seinen Vorgéngern
niemals eliminiert werden. Enthilt allerdings der Startzustand keine Operation, sondern bei-
spielsweise nur die Initialisierung einiger Werte vor der Ausfiihrung einer anschliefenden Schlei-
fe, so fiihrte er nach dem in dieser Arbeit entwickelten Konzept zur formalen algorithmischen
Synthese zu einer Implementierung auf der RT-Ebene, welche in ihrem ersten Takt nur die
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entsprechenden Initialisierungen, aber keinerlei Berechnungen, durchfiihren wiirde. Da dies
natiirlich unerwiinscht ist, wurde eine Transformation entwickelt, welche entsprechende Start-
zustdnde mit Hilfe des Theorems vor deren zugehorige LOOP-Schleife verschieben kann.

F VL U zst2 start. (5.14)
(start £ zst2) A
—(StateExists L start) A
(Vx (p1,p2). EXISTS (AU. U x = Defined (p1,p2)) (SND (UNZIP L))
- = (p2 # start)) o
— (LOOP start ((start, U SER DEF (\x.(x,zst2))): :L) =
U
SER
LOOP zst2 L)

0 3 O Ui Wi

Ausgangspunkt dieser Transformation ist eine steuerflussorientierte Darstellung mit einem
Startzustand, dessen Rumpf aus einer Aktion U und einer Transitionsfunktion DEF (A\x.(x,zst2))
besteht (Zeile 5). Die Transitionsfunktion bestimmt unbedingt einen Zustand (zst2), den zwei-
ten auszufiihrenden Zustand, als Nachfolger. Nach Durchfiihrung der Transformation wird die
Aktion des urspriinglichen Startzustands vor der LOOP-Schleife ausgefiihrt (Zeile 6). Der neue
Startzustand der resultierenden LOOP-Schleife ist der Zustand (zst2), der direkte Nachfolger des
urspriinglichen Startzustands.

In den Vorbedingungen des Theorems wird gefordert, dass der Zustand (start) weder
sich selbst (Zeile 1) noch einen anderen Zustand der restlichen Liste L (Zeile 3-4) als Vorgédnger
hat. Weiter muss der Bezeichner start (wie iiblich) eindeutig sein. Kein anderer Zustand der Liste
darf diesen Bezeichner haben (Zeile 2).

Auf Basis der Transformationen zur Verschmelzung der Zustinde und zur Extraktion des
ersten Zustands werden als Vorbereitung der weiteren Syntheseschritte die gegebenenfalls in
der Schaltungsbeschreibung auftretenden operationslosen Zustinde eliminiert. Die resultieren-
de Darstellung entspricht dem Steuerflussgraphen der Spezifikation. Dieser gleicht dem aus der
in Abschnitt[d.4]vorgestellten Steuerflussanalyse hervorgehenden Steuerflussgraphen der Verhal-
tensspezifikation bis auf die Tatsache, dass die Zustinde in der steuerflussorientierten Darstellung
nicht die einzelnen Operationen der Spezifikation, sondern jeweils einen kompletten Grundblock
reprasentieren. Die Steuerstruktur der beiden Graphen ist jedoch vollig identisch.

Abbildung zeigt die Spezifikation aus Abbildung [5.9]auf Seite nachdem alle opera-
tionslosen Zustidnde durch Verschmelzung mit ihren jeweiligen Vorgéngern und durch Extraktion
des Startzustands der Spezifikation, der in diesem Beispiel ebenfalls keine Operationen enthiilt,
eliminiert wurden. In dieser Darstellung wurde die Aktion des extrahierten Startzustands bereits
mit der der LOOP-Schleife vorangehenden Typanpassung zu dem Term DEF (A(u,n).(u,1,n,T))
verschmolzen. Thr entsprechender Graph ist in Abbildung dargestellt.
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DEF (A(u,n).(u,1,n,T))
SER
LOOP 3
[(3, DEF (A(u,v,n,GT1).
let GT1 =n> 0 in ((u,v,n,GT1),GT1))
SER DEF (\(x,GT1).(x,MUX(GT1,5,0))));
(5, DEF (A(u,v,n,GT1).
let ODDI = 0ODD n in ((u,v,n,0DD1),0DD1))
SER DEF (A(x,0DD1).(x,MUX(0ODD1,8,9))));
(8, DEF (A(u,v,n,ODD1).
let MULTI = uxv in
let SUB1 =n—1 in (uMULT1,SUB1,T))
SER DEF (\Xx.(X,3)));
(9, DEF (A(u,v,n,ODD1).
let MULT2 = u*u in
let DIVI =nDIV2 in (MULT2,v,.DIV1,T))
SER DEF ()\x.(x,3)))]
SER
DEF (A(u,v,n,GT1).v)

Abbildung 5.11: Beispielspezifikation nach der Eliminierung operationsloser Zustinde

Nachdem die Verhaltensspezifikation entsprechend der in diesem Abschnitt beschriebenen
MaBnahmen vorbereitet wurde, liegt sie in einer steuerflussorientierten Darstellung vor, welche
sich fiir eine vollautomatische Umsetzung der gewiinschten Entwurfsziele innerhalb des forma-
len Synthesesystems eignet. Wie bereits in Abschnitt[4.5|erwihnt, konnen die Synthesealgorith-
men, deren Ergebnisse zur Steuerung der algorithmischen Synthese in der formalen Umgebung
hinzugezogen werden, in einer beliebigen Reihenfolge oder auch iterativ ausgefiihrt werden. Die

(3)
p—
~GT1 I'_G"H_' GT1

(5)

~0DD1 ODD1 ODD1

~

stop

9 (8)
MULT2 MULT1
DIV1 SUB1

Abbildung 5.12: Steuerflussgraph der steuerflussorientierten Darstellung aus Abb.
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Umsetzung der erzielten Ergebnisse innerhalb des formalen Systems wird allerdings in einer fest
vorgegebenen Reihenfolge durchgefiihrt. Nachteile entstehen hieraus nicht, da die formale Um-
setzung erst beginnt, wenn bereits alle Entwurfsziele auf Basis der Synthesealgorithmen ermittelt
worden sind.

So werden die Ergebnisse der Synthesealgorithmen innerhalb des Theorembeweisers in
folgender Reihenfolge umgesetzt: Zunidchst werden die Ergebnisse der Ablaufplanung (Ab-
schnitt[3.3)) nachvollzogen. AnschlieBend erfolgt die Bereitstellung und Zuweisung von Regis-
tern (Abschnitt[5.4) sowie die Synthese des Operationswerks (Abschnitt [5.5)). Die formale algo-
rithmische Synthese endet mit der Synthese des Steuerwerks (Abschnitt[5.6).

5.3 Ablaufplanung

Die Umsetzung der Ablaufplanung wird in der formalen Synthese durch die Uberfiihrung der
Schaltungsspezifikation in eine steuerflussorientierte Darstellung realisiert, die exakt den Vorga-
ben eines fiir diese Spezifikation zuvor ermittelten Ablaufplans entspricht [KaSa04]. Der Ab-
laufplan gibt vor, in welchem Takt der resultierenden RT-Ebenen-Implementierung die einzelnen
Operationen der Spezifikation zur Ausfiihrung kommen sollen. Sein genauer Aufbau wurde be-
reits in Abschnitt [4.6| vorgestellt.

Da die Umsetzung der Ablaufplanung bei reinen Datenflussspezifikationen deutlich einfa-
cher ist als bei steuerflussbehafteten Schaltungsspezifikationen, konnen einige der Schritte, wel-
che bei der Ablaufplanung steuerflussbehafteter Schaltungsspezifikationen anfallen, eingespart
werden. Aus Effizienzgriinden wird daher bei Datenflussspezifikationen eine vereinfachte Vor-
gehensweise angewandt. Diese wird ausfiihrlich in Abschnitt beschrieben. Die prinzipielle
Vorgehensweise der formalen Umsetzung ist jedoch bei beiden Arten von Schaltungsspezifika-
tionen identisch.

Im Folgenden wird zunichst das Verfahren beschrieben, welches im Zuge dieser Arbeit zur
vollautomatischen Umsetzung eines Ablaufplans fiir steuerflussorientierte Schaltungsspezifika-
tionen innerhalb des formalen Synthesesystems entwickelt wurde. Das Verfahren ist fiir die Um-
setzung von Ablaufplidnen ausgelegt, die aus dem Einsatz von Ablaufplanungsalgorithmen her-
vorgehen, welche zur Erzielung hochwertiger Ergebnisse u. a. Techniken wie das Entrollen von
Schleifen [GoVM&9], Chaining sowie Loop Pipelining [SaCo93] einsetzen und dabei stets die
vom Entwerfer spezifizierte Ausfiihrungsreihenfolge der einzelnen Operationen exakt aufrecht-
erhalten [RaJe95b]. Damit konnen eine Vielzahl hochqualitativer Ablaufplanungsalgorithmen
in den formalen Syntheseprozess integriert werden. Bekannte Beispiele derartiger Algorithmen
sind der Path-Based-Scheduling-Algorithmus [Camp91], der Pipeline-Path-Based-Scheduling-
Algorithmus [RalJe95] sowie der Loop-Directed-Scheduling-Algorithmus [BhDBY94]. Letzterer
wurde exemplarisch in dieser Arbeit implementiert.

In der formalen Synthese erfolgt die Ablaufplanung steuerflussbehafteter Schaltungsspezifi-
kationen nach den Vorgaben eines zuvor ermittelten Ablaufplans in vier Schritten:

1. Aufspalten der Zustinde der steuerflussorientierten Darstellung gemill der Aufteilung der
jeweils entsprechenden Grundblécke im Ablaufplan (siehe Abschnitt|5.3.1))
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2. Kopieren der Zustinde, so dass deren Anzahl mit der Anzahl der entsprechenden Grund-
blockteile im Ablaufplan iibereinstimmt (sieche Abschnitt[5.3.2))

3. Nachbildung der Uberginge zwischen den Grundblockteilen im Ablaufplan durch Modi-
fikation der Transitionsfunktionen der Zustidnde (siche Abschnitt[5.3.3))

4. Verschmelzen der Zustinde der steuerflussorientierten Darstellung zur Nachbildung der
Zustinde des Ablaufplans (siehe Abschnitt[5.3.4)

Ziel dieser Schritte ist die Uberfiihrung der Spezifikation in eine steuerflussorientierte Dar-
stellung, die exakt den vorgegebenen Ablaufplan widerspiegelt. Als begleitendes Beispiel dieser
Vorgehensweise soll im Folgenden die Spezifikation in Abbildung [5.11] den Vorgaben des Ab-
laufplans in Abbildung|[5.13|entsprechend umgeformt werden.

GT1A~0DD1 GT1 A 0ODD1
I GT1 A ODD1

- GT1 A ~ODD1

Abbildung 5.13: Ein Ablaufplan fiir die Spezifikation in Abbildung [5.11]

5.3.1 Aufteilung der Grundblocke

Der erste Schritt zur Umsetzung eines Ablaufplans in der formalen Synthese beginnt mit der Ana-
lyse des Ablaufplans. Nach der in Abschnitt dargestellten Uberfiihrung der Verhaltensspe-
zifikation in eine steuerflussorientierte Darstellung entsprechen die Aktionen der resultierenden
Zustinde jeweils einem Grundblock der Spezifikation. Nun wird untersucht, wie die Operationen
dieser Grundblocke im Ablaufplan verteilt sind. Fiir jeden Grundblock werden dessen kleinste
Anteile ermittelt, die als Bestandteil eines Zustands im Ablaufplan auftreten. Aus der Analyse
ergibt sich eine Menge der kleinsten Grundblockteile, die zur Umsetzung der Ablaufplanung in
der formalen Synthese erforderlich sind.

Abbildung [5.12]auf Seite stellt den Steuerflussgraphen der Beispielspezifikation aus Ab-
bildung dar. Wihrend die Zustdnde (3) und (5) jeweils nur aus einer einzigen Operation
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bestehen, entsprechen die Zustinde (8) und (9) Grundblocken mit jeweils zwei Operationen. In
dem Ablaufplan in Abbildung kommen die Operationen des Zustands (9) der steuerfluss-
orientierten Darstellung ausschlieBlich gemeinsam vor, namlich im Zustand (alp4). Die Opera-
tionen des Zustands (8) kommen dagegen im Ablaufplan sowohl gemeinsam im Zustand (alp3)
als auch aufgeteilt auf die Zustidnde (alpl) und (alp2) vor. Die kleinsten Anteile dieses Grund-
blocks, welche in den Zustinden des Ablaufplans verwendet werden, enthalten somit entweder
die Operation MULT1 oder die Operation SUB1.

Nach Durchfiihrung der Analyse werden die Zusténde der steuerflussorientierten Darstellung
gemdl der Aufteilung der Operationen im Ablaufplan aufgespalten. Dabei wird jede Aktion, de-
ren Operationen im Ablaufplan auf verschiedene Zustdnde verteilt zur Ausfiihrung kommen, der-
art in mehrere mit dem Konstrukt SER verkniipfte DEF-Terme iiberfiihrt, dass jeder dieser DEF-
Terme einem der auftretenden Grundblockteile entspricht. Anschlieend werden die Zustinde,
deren Aktionen aufgeteilt wurden, wie in Abschnitt beschrieben in mehrere Zustinde auf-
gespalten (siehe Seite [109). Die Zustinde der resultierenden steuerflussorientierten Darstellung
enthalten darauthin jeweils einen der fiir die Durchfiihrung der folgenden Schritte erforderlichen
Grundblockteile.

Da im Beispiel die Operationen des Zustands (8) der steuerflussorientierten Darstellung in
der Ablaufplanung u. a. auf zwei Zustinde verteilt zum Einsatz kommen, muss dieser in zwei
Zustinde aufgespalten werden, von denen jeder eine der beiden Operationen enthilt. Zu diesem
Zweck wird zunichst die Aktion des Zustands nach folgendem Schema in zwei DEF-Terme
aufgeteilt:

DEF (A(u,v,n,ODD1).
let MULTI1 =ux*v in
(u,MULT1,n,0DD1))

SER

DEF (A(u,MULT1,n,0DD1).
let SUB1 =n—1in
(u,MULT1,SUB1,T))

DEF (A(u,v,n,ODDI1).
let MULTI = ux*v in Aufteilung
let SUBI =n—1in —
(uuMULT1,SUB1,T))

Daraufhin hat die Aktion des Zustands die Form A SER B und kann wie in Abschnitt [3.2.2]
beschrieben aufgespalten werden.

Anstatt die Grundblocke erst in der steuerflussorientierten Darstellung aufzuteilen, konnen
diese auch bereits in der Verhaltensbeschreibung aufgespalten werden. Dies hat den Vorteil, dass
schon vor der Uberfiihrung der Verhaltensspezifikation in die steuerflussorientierte Darstellung
die Schnittstellen bzw. Typen zwischen den einzelnen GROPIUS-Anweisungen analysiert und
vereinheitlicht werden konnen. Nach der Vereinheitlichung erhilt man eine Verhaltensspezifika-
tion, deren Anweisungen, bis auf die erste und letzte Anweisung, alle den gleichen Ein-/Ausga-
betyp haben. Die erste und letzte Anweisung sind DEF-Terme, welche den Ein- bzw. Ausgabetyp
wie in Abschnitt[5.2.T|beschrieben an den Einheitstyp anpassen. Die Vereinheitlichung der Typen
der internen GROPIUS-Anweisungen hat den Vorteil, dass beim Aufspalten der Zustinde, welche
im Zuge des Ubergangs zur steuerflussorientierten Darstellung durchgefiihrt wird, ansonsten ge-
gebenenfalls erforderliche Typanpassungen der Zustidnde entfallen. Da die Grundblocke bereits
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in der Verhaltensbeschreibung wunschgemif aufgeteilt wurden, enthalten die Zustdnde der re-
sultierenden steuerflussorientierten Darstellung automatisch jeweils einen der benétigten Grund-
blockteile. Diese alternative Vorgehensweise zur Aufteilung der Grundblockteile wird auf Grund
ihrer hoheren Effizienz bevorzugt verwendet. Das Ergebnis ist bei beiden Verfahrensweisen das
gleiche.

Abbildung [5.14] stellt den Steuerflussgraph der steuerflussorientierten Darstellung aus
Abbildung nach der Aufteilung des Grundblocks in Zustand (8) dar. Der urspriingliche
Zustand (8) wurde in einen modifizierten Zustand (8), der nur noch die erste Operation der
urspriinglichen Aktion enthilt, und einen neuen Zustand (10), welcher den zweiten Grundblock-
teil enthélt, aufgeteilt. Damit liegt die Schaltungsspezifikation in einer steuerflussorientierten
Darstellung vor, in welcher jeder Zustand jeweils einen der zur Umsetzung der Ablaufplanung
erforderlichen Grundblockteile enthalt.

3
—
~GT1 GT1 WGt

(5)

stop ~o001 | FSpp 1 H-0po1
9) : (8)
(10
DIV1 4
SUB1

Abbildung 5.14: Steuerflussgraph der Schaltungsspezifikation nach Grundblockaufteilung

5.3.2 Kopieren der Grundblockteile

Nach der Aufspaltung der Zustinde der steuerflussorientierten Darstellung gemif der Vertei-
lung der Operationen im Ablaufplan wird untersucht, wie oft jeder Grundblockteil im Ablauf-
plan auftritt. Daraufhin werden in der steuerflussorientierten Darstellung durch das Kopieren der
Zustiande, welche die jeweiligen Grundblockteile reprisentieren, eine entsprechende Anzahl an
Instanzen der Grundblockteile angefertigt.

Fiir das laufende Beispiel listet Tabelle zu jedem Grundblockteil die Anzahl seiner Vor-
kommen im Ablaufplan in Abbildung auf. Jeder Zustand der steuerflussorientierten Darstel-

Grundblockteil | GT1 | ODD1 | MULT1 | MULT2, DIV1 | SUBI1
Zustand (3) (5) (8) (9) (10)
Anzahl 2 2 2 1 2

Tabelle 5.1: Anzahl der Grundblockteile
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lung bis auf den Zustand (9) wird demnach zweimal zur Nachbildung des Ablaufplans benotigt
und muss somit jeweils einmal kopiert werden.

Beim Kopieren von Zustinden wird die Ahnlichkeit zwischen der Kopie und deren jeweili-
gem Quellzustand in einer speziellen Liste vermerkt. Die Eigenschaft der Ahnlichkeit wird fiir
die Durchfiihrung des im nédchsten Abschnitt beschriebenen Schritts, der Nachbildung der Uber-
gangsstruktur des Ablaufplans, benotigt. Unter Ausnutzung dieser Eigenschaft ist es moglich,
den Ubergang von einem Zustand zu einem seiner Nachfolger auf einen anderen Zustand umzu-
leiten, falls der vorgesehene Ersatzzustand dem urspriinglichen Nachfolger dhnlich ist.

Die Ahnlichkeit zweier Zustinde ist auf Basis ihrer Riimpfe definiert. Zwei Zustinde sind ge-
nau dann dhnlich, wenn entweder ihre Riimpfe identisch sind oder ihre Riimpfe fiir jede Eingabe
das gleiche Ergebnis bis auf die Folgezustidnde liefern, welche nur dhnlich, nicht aber identisch,
zu sein haben. Daraus folgt, dass die Kopie eines Zustands grundsitzlich dem Originalzustand
dhnelt, da die Kopie den gleichen Rumpf wie der Originalzustand hat.

Vor der Definition der Ahnlichkeit selbst ist die Definition einer sogenannten Ahnlichkeitsliste
erforderlich, in welcher die Ahnlichkeiten zwischen den Zustinden vermerkt wird. Es handelt
sich dabei um eine Liste, deren Elemente Paare von Zustandsbezeichnern sind. Jedes Paar ordnet
einem Zustand, dessen Bezeichner den linken Teil des Paares bildet, eine Zustandsklasse zu,
welche durch den Bezeichner im rechten Teil des Paars repridsentiert wird. Zum Auslesen der
Ahnlichkeitsklasse eines Zustands aus einer Ahnlichkeitsliste dient die Funktion SimClass:

(SimClass ((q,c): :R) s := (if s = ¢ then c else SimClass Rs) ) A (5.15)
(SimClass|[]s =5)

Die Funktion SimClass iiberpriift, ob der Bezeichner s des Zustands, dessen Ahnlichkeits-
klasse bestimmt werden soll, dem linken Teil des Kopfs (g,c) der Ahnlichkeitsliste entspricht.
Falls ja, so wird der rechte Teil ¢ als Ahnlichkeitsklasse ausgegeben. Ansonsten wird die Ahn-
lichkeitsliste weiter rekursiv durchsucht. Kommt der Bezeichner s niemals als linker Teil eines
der Paare der Liste vor, so wird der Zustandsbezeichner selbst als Ahnlichkeitsklasse ausgege-
ben. Solange also ein Zustand nicht einer anderen Ahnlichkeitsklasse zugeordnet ist, bildet er
unter seinem eigenen Bezeichner seine eigene Ahnlichkeitsklasse.

Die Ahnlichkeit zweier Zustinde ist nun auf Basis des Pridikats StateSim wie folgt de-
finiert. Zwei Zustinde mit den Riimpfen RI und R2 sind in Bezug auf eine Ahnlichkeitsliste
SimList genau dann dhnlich, wenn sie das Pridikat StateSim erfiillen:

StateSim SimList RI R2 := (5.16)
1  Vx.((RI x =Undefined) A (R2 x = Undefined)) Vv
2 (3xI nl x2 n2.
3 (RI x = Defined (x1,n1)) A (R2 x = Defined (x2,n2)) A
4 (xI =x2) A
) (SimClass SimList nl = SimClass SimlList n2) )

Fiir alle Eingaben x terminiert die Ausfiihrung der beiden Riimpfe R1 sowie R2 entweder nicht
(Zeile 1) oder beide Berechnungen terminieren mit Werten (x1,nl) bzw. (x2,n2) (Zeile 2-3), so
dass die Werte x1 und x2 gleich sind (Zeile 4) und die resultierenden Bezeichner nl und n2 der
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Nachfolger der beiden Zustinde auf @hnliche Zustidnde verweisen, also auf Zustidnde, welche der
gleichen Ahnlichkeitsklasse angehdren (Zeile 5).

Damit eine Liste fiir die Zustinde einer steuerflussorientierten Darstellung eine giiltige Ahn-
lichkeitsrelation darstellt, muss sie einige Eigenschaften aufweisen. Diese wurden in dem Pridi-
kat SimRel zusammengefasst:

SimRel L SimlList .= 5.17)
1 (ALLEL (\el. (- MEM (FST el) (SND (UNZIP SimList))) \

2 (— MEM (SND el) (FST (UNZIP SimlList))) A

3 (StateExists L (FSTel)) A

4 (StateExists L (SND el))) SimList ) N

5 (Disjoint (FST (UNZIP SimlList))) N

6 (Vsls2.

7 - (s =s2) A (SimClass SimList s1 = SimClass SimlList s2)

8 —> StateSim SimList (StateCase Lsl) (StateCase Ls2) )

Eine Liste SimList reprisentiert demnach eine Ahnlichkeitsliste einer steuerflussorientierten
Darstellung mit einer Zustandsliste L, wenn keiner der Zustandsbezeichner sowohl den linken
Teil eines der Paare der Ahnlichkeitsliste bildet als auch als rechter Teil eines der Paare auf-
tritt (Zeile 1-2). Weiter muss zu jedem Bezeichner, der in der Ahnlichkeitsliste vorkommt, der
entsprechende Zustand in der Zustandsliste L der steuerflussorientierten Darstellung existieren
(Zeile 3-4). Jedem Zustand darf in der Ahnlichkeitsliste nur einmalig eine Ahnlichkeitsklasse
zugeordnet werden, d. h. die Bezeichner im linken Teil der Paare der Liste miissen eindeutig sein
(Zeile 5). Letztendlich muss fiir alle unterschiedlichen Zustandsbezeichner, deren Zustinde der
gleichen Ahnlichkeitsklasse angehoren (Zeile 7), gelten, dass die entsprechenden Zustinde (s1)
und (s2) auch tatsdchlich dhnlich zueinander sind (Zeile 8).

Trivialerweise ist die leere Liste eine giiltige Ahnlichkeitsliste fiir die Zustandslisten beliebi-
ger steuerflussorientierter Darstellungen:

FVYL.SimRel L[] (5.18)

Die leere Liste bildet den Ausgangspunkt fiir den Aufbau einer Ahnlichkeitsliste, wie er
wihrend des Kopierens der Zustinde vorgenommen wird. Eine Anderung oder Erweiterung einer
Ahnlichkeitsliste erfolgt wiihrend des Kopiervorgangs auf Basis der Funktion ExpSimList:

(ExpSimList class s [ ] = [(s, class)] ) A (5.19)
(ExpSimList class s (h: :R) := (if s = FST h then (s, class): : R
else h: :ExpSimList class s R) )

Die Funktion ExpSimList iiberpriift rekursiv die existierende Ahnlichkeitsliste, ob einem
Zustand mit dem Bezeichner s, dem die neue Ahnlichkeitsklasse class zugewiesen werden soll,
bereits eine andere Ahnlichkeitsklasse zugeordnet wird. Falls ja, so wird dessen Ahnlichkeits-
klasse auf die neue Klasse class abgedndert. Ansonsten wird der Liste ein Element (s, class)
angehingt, in welchem dem Zustand (s) die Ahnlichkeitsklasse class zugeordnet wird.
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Auf Basis der soeben definierten Funktionen und Pridikate kann nun das Theorem [5.20] for-
muliert werden, welches die Grundlage fiir die Transformation zum Kopieren der Zustéinde einer
steuerflussorientierten Darstellung bildet.

FV SimList start L q z. (5.20)
SimRel L SimList N\
StateExists L q A
— StateExists Lz A
(start # z) A
(Vx (p1,p2). EXISTS (\U. U x = Defined (p1,p2)) (SND (UNZIP L))
= (p2 # 2))
—>(let L' = ((z, StateCase L q): :L) in
let SimList = ExpSimList (SimClass SimList q) z SimList in
(LOOP start L = LOOP start L') A
(SimRel L' SimList'))

O © 0O Tk W+~

—_

In dem Theorem wird der bestehenden Zustandsliste L eine Kopie des Quellzustands (q)
vorangestellt (Zeile 7). Die Kopie hat den gleichen Rumpf (StateCase L q) wie der Quellzu-
stand und einen neuen eindeutigen Bezeichner z. Gleichzeitig wird die Ahnlichkeitsliste SimList
um einen neuen Eintrag erweitert, in welchem dem neuen Zustand (z) die gleiche Ahnlich-
keitsklasse (SimClass SimList q) wie dem Quellzustand (q) zugeordnet wird (Zeile 8). Nach
Durchfiihrung der Transformation besagt das resultierende Theorem, dass das Ersetzen der Lis-
te L durch die erweiterte Liste L’ in der steuerflussorientierten Darstellung korrekt ist (Zeile 9)
und die modifizierte Ahnlichkeitsliste SimList' eine giiltige Ahnlichkeitsrelation fiir die neue
Zustandsliste L’ bildet (Zeile 10).

Voraussetzung fiir die Anwendung des Theorems ist, dass die Ahnlichkeitsliste SimList
eine giiltige Ahnlichkeitsrelation fiir die gegebene steuerflussorientierte Darstellung L reprisen-
tiert (Zeile 1). Als Ausgangspunkt fiir die Ahnlichkeitsliste wird dabei bei der Kopie des ersten
Zustands die leere Liste genommen, die nach Theorem eine giiltige Ahnlichkeitsliste fiir
alle moglichen Zustandslisten reprisentiert. Die aus der Kopie resultierende Ahnlichkeitsliste
SimList’ wird daraufhin als Eingabe des ndchsten Kopiervorgangs verwendet.

Weitere Vorbedingungen des Theorems sind, dass der zu kopierende Zustand (q) be-
reits existiert (Zeile 2), wihrend der Bezeichner z des Zielzustands sich von allen Bezeichnern
der Zustinde in der Zustandsliste (Zeile 3) und ebenso vom Bezeichner des Startzustands unter-
scheiden muss (Zeile 4) und ebensowenig bereits als Nachfolger eines der Zustinde in der Liste
verwendet werden darf (Zeile 5-6).

Unter Einsatz dieses Theorems werden nun die Zustinde der steuerflussorientierten Darstel-
lung entsprechend der Anzahl der jeweiligen Grundblockteile im Ablaufplan, die sie reprdsen-
tieren, vervielfiltigt. Die Kopie des Zustands (3) erhilt den Bezeichner 12, des Zustands (5)
den Bezeichner 13, des Zustands (8) den Bezeichner 14 und des Zustands (10) den Bezeich-
ner 11. Alle diese Kopien haben den gleichen Rumpf wie ihre Originale und verweisen so-
mit auch auf die gleichen Nachfolger wie die Originalzustinde. Sie haben zu diesem Zeit-
punkt noch keine Vorginger. In der Ahnlichkeitsliste, die sich aus den Kopiervorgingen er-
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gibt, werden die Ahnlichkeiten zwischen den resultierenden Zustinden verzeichnet. Im gege-
benen Beispiel lautet die Ahnlichkeitsliste nach der Durchfiihrung der oben genannten Kopien:
[(12,3);(13,5);(14.8);(11,10)].

LOOP 3
[( 3,DEF (A(u,v,n,GT1).
let GT1 =n> 0 in ((u,v,n,GT1),GT1))
SER DEF (A\(x,GT1).(x,MUX(GT1,5,0))));
( 5,DEF (A(u,v,n,GT1).
let ODDI =0ODD n in ((u,v,n,0DD1),0DD1))
SER DEF (A(x,0DD1).(x,MUX(ODD1,8,9))));
( 8,DEF (A(u,v,n,ODDI).
let MULTI = uxv in (u,MULT1,n,0DD1))
SER DEF (A\x.(x,10)));
( 9, DEF (A(u,v,n,0ODD1).
let MULT2 =ux*u in
let DIV1 =nDIV2 in (MULT2,v,.DIV1,T))
SER DEF (\x.(Xx,3)));
(10, DEF (A(u,MULT1,n,0DD1).
let SUB1 =n—1in (uMULT1,SUB1,T))
SER DEF ()\x.(x,3))):
(11, DEF (A(u,MULT1,n,0DD1).
let SUB1 =n—1 in (uMULT1,SUB1,T))
SER DEF (\Xx.(Xx,3)));
(12, DEF (A(u,v,n,GT1).
let GT1 =n> 0 in ((u,v,n,GT1),GT1))
SER DEF (A(x,GT1).(x,MUX(GT1,5,0))));
(13, DEF (A(u,v,n,GT1).
let ODDI1 =0ODD n in ((u,v,n,0DD1),0DD1))
SER DEF (A\(x,0DD1).(x,MUX(ODD1,8,9))));
(14, DEF (A(u,v,n,0ODD1).
let MULTI = u*v in (uMULT1,n,0DD1))
SER DEF (\x.(x,3)))]

Abbildung 5.15: LOOP-Term der Beispielspezifikation nach dem Kopieren der Grundblockteile

Abbildung enthilt die Beispielspezifikation nach dem Aufteilen der Grundblocke und
der Anfertigung der erforderlichen Kopien der Grundblockteile. Es wird nur das LOOP-Konstrukt
dargestellt. Der fiihrende und der abschlieBende DEF-Term wurden der Ubersichtlichkeit halber
weggelassen.



5.3 Ablaufplanung 129

5.3.3 Nachbildung der Ubergangsstruktur des Ablaufplans

Nachdem alle Operationen bzw. Grundblockteile in der erforderlichen Zahl bereitstehen, kann
in einem weiteren Schritt die Ubergangsstruktur zwischen den einzelnen Grundblockteilen nach
Vorbild des Ablaufplans in der steuerflussorientierten Darstellung nachgebildet werden. Abbil-
dung [5.16] gibt den strukturellen Aufbau des Ablaufplans des laufenden Beispiels wieder. Auf
die besondere Bedeutung der gestrichelten Ubergiinge wird spiter eingegangen.

GT§I3> GT1 : <11>
l { GT1 )} 5 SUB1

5) 5 (12) o
: ~GT1 GT1
stop PRI (ERHT) L i l_@ 5
<8> y E Sto ;
H p -
(MuLT1) ; 9D (BDDT) 22,

GT1 A ~ODD1 } GT1 A ODD1'

S E GT1.,0DD1
- GT1 A ~ODD1 :
(9) (14) ¥
MULT?2
DIV1 (10)
SUB1
A 4

Abbildung 5.16: Struktureller Aufbau des Ablaufplans

Um die Struktur des Ablaufplans innerhalb des formalen Synthesesystems nachzubilden,
wird zunéchst jedem Grundblockteil des Ablaufplans einer der entsprechenden Zustinde der
steuerflussorientierten Darstellung zugeordnet.

So wird beispielsweise der in Abbildung|[5.16]links aufgefiihrten Operation GT1 des Ablauf-
plans der Zustand (3) und der rechten der Zustand (12) der steuerflussorientierten Darstellung
zugeordnet. Eine umgekehrte Zuordnung ist ebenso denkbar. In Abbildung sind alle fiir
dieses Beispiel gewidhlten Zuordnungen bereits dargestellt.

Nach erfolgter Zuordnung werden die Transitionsfunktionen der Zustinde der steuerflussori-
entierten Darstellung derart modifiziert, dass sie die Uberginge zwischen den Grundblockteilen
im Ablaufplan exakt nachbilden. Die neuen Uberginge, die zur Erreichung dieses Ziels geschaf-
fen werden miissen, sind in Abbildung durch gestrichelte Kanten hervorgehoben.
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Die Umleitung des Ubergangs eines Zustands zu seinem Nachfolger auf einen dem Nachfol-
ger dhnlichen Zustand erfolgt auf Basis des Theorems [5.21}

-V SimList start L s Rumpf'. (5.21)
StateExists Ls A
SimRel L SimList N\
StateSim SimList (StateCase L s) Rumpf
:( let L' = ((s, Rumpf’): :(DeleteState Ls)) in
(LOOP start L = LOOP start L") A
(SimRel L’ SimList) )

O W N~

Das Theorem ist derart formuliert, dass der gesamte Rumpf eines existierenden Zustands (s)
durch einen neuen Rumpf Rumpf ersetzt wird. Im konkreten Anwendungsfall unterscheiden
sich die beiden Riimpfe allerdings nur in den Nachfolgern, die innerhalb der beiden Transiti-
onsfunktionen bestimmt werden. Voraussetzungen fiir den Einsatz des Theorems sind, dass der
zu modifizierende Zustand (s) existiert (Zeile 1) und SimList eine giiltige Ahnlichkeitsrelation
fiir die gegebene steuerflussorientierte Darstellung mit der Zustandsliste L repréisentiert (Zeile 2).
Letztere Bedingung wird in der Regel nicht speziell bewiesen, sondern ist Ergebnis der im letzten
Abschnitt beschriebenen Kopiervorgénge.

Beim Einsatz des Theorems[5.21]im Zuge der entsprechenden Transformation wird zunéchst
auf Basis des Rumpfes des zu modifizierenden Zustands (StateCase L s) ein neuer Rumpf
Rumpf konstruiert, in welchem die Zielzustinde der Struktur des Ablaufplans angepasst sind.
AnschlieBend wird bewiesen, dass der Zustand mit dem neuen Rumpf Rumpf dhnlich zu dem zu
ersetzenden Zustand ist (Zeile 3). In der Praxis kommen dabei zwei Hilfstheoreme zum Einsatz,
welche die automatische Beweisfiihrung fiir den vorliegenden Fall stark vereinfachen und damit
auch beschleunigen. Vor der ausfiihrlichen Diskussion der Durchfiihrung von Ahnlichkeitsbe-
weisen unter Verwendung dieser beiden Hilfstheoreme soll jedoch zunichst die Beschreibung
des Theorems zu Ende gefiihrt werden.

In Zeile 4 des Theorems wird eine neue Zustandsliste L’ erzeugt, in welcher der Rumpf
des urspriinglichen Zustands (s) durch den neuen Rumpf Rumpf’ ersetzt wird. Der Aufbau von
L’ erfolgt, indem aus der urspriinglichen Zustandsliste L der Zustand (s) entfernt wird und die
resultierende Liste um einen neuen Zustand mit demselben Bezeichner s und dem neuen Rumpf
Rumpf erweitert wird. Sind alle Voraussetzungen des Theorems erfiillt, so kann die Zustandsliste
der steuerflussorientierten Darstellung durch die neue Zustandsliste L’ ersetzt werden (Zeile 5).
Gleichzeitig erhilt man den Beweis, dass die Ahnlichkeitsliste SimList auch fiir die modifizierte
Zustandsliste L' gilt (Zeile 6).

Ahnlichkeit eines Zustands nach Anderung seiner Nachfolger

Wie bereits erwihnt, wird der neue Zustand auf Basis des urspriinglichen Zustands erzeugt, in-
dem einige Bezeichner der Nachfolger in der Transitionsfunktion ausgetauscht werden. Die Ak-
tion des Zustands bleibt unverdndert. Beim Austausch der Nachfolger eines Zustands bzw. bei
dem Beweis der Ahnlichkeit zwischen dem resultierenden Zustand und seinem Ursprung kommt
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der Vorteil der Trennung der Zustandsriimpfe in Aktion und Transitionsfunktion zur vollen Aus-
wirkung. Eine separate Transitionsfunktion erleichtert nicht nur erheblich das Austauschen der
Nachfolger eines Zustands, sondern auch den in Zeile 3 des Theorems geforderten Ahnlich-
keitsbeweis.

Hat der zu modifizierende Zustand nur einen moglichen Nachfolger, so hat seine Transiti-
onsfunktion die simple Form DEF (\x.(x,z1)). In diesem Fall kann der Bezeichner des urspriing-
lichen Folgezustands (z1) einfach durch den Bezeichner des gewiinschten Nachfolgers ersetzt
werden. Der Beweis, dass Zustidnde auf Basis des alten und neuen Rumpfs dhnlich sind, wird
durch das Hilfstheorem [5.22] vereinfacht. In diesem Fall muss zum Beweis der Ahnlichkeit der
beiden Zustinde nur gezeigt werden, dass die Ahnlichkeitsklassen der beiden Nachfolger, welche
mit Hilfe der Funktion SimClass aus der Ahnlichkeitsliste SimList ermittelt werden, identisch
sind:

-V SimList A z1 z2. (5.22)
(SimClass SimList zZ1 = SimClass SimList 712) =
StateSim SimList (A SER DEF (\x.(x,z1))) (A SER DEF (\x.(x,z2)))

Im Beispiel stellt Zustand (11) eine Kopie des Zustands (10) dar. Sie haben beide exakt den
gleichen Rumpf und verweisen somit beide auf den Zustand (3) als Nachfolger. Die eben be-
schriebene Vorgehensweise wird nun eingesetzt, um den Nachfolger (3) des Zustands (11) auf
den Zustand (12) abzuindern (siehe gestrichelte Kante in Abbildung . Diese Anderung ist
zuldssig, da laut der Ahnlichkeitsliste [(12,3);(13,5);(14,8);(11,10)] sowohl der Zustand (3) als
auch der Zustand (12) die Ahnlichkeitsklasse 3 haben. Zustand (3) liegt in der Ahnlichkeits-
klasse 3, da laut der Definition der Funktion SimClass die Ahnlichkeitsklasse eines jeden
Zustands, dessen Bezeichner nicht als linker Teil eines der Paare der Zustandsliste enthalten ist,
seinem eigenen Bezeichner entspricht. Der Nachfolger (10) des Zustands (8) wird entsprechend
auf den Zustand (11) abgedndert.

Etwas komplizierter gestaltet es sich, wenn der zu modifizierende Zustand mehrere potenti-
elle Nachfolger hat. In diesem Fall miissen die Bedingungen, unter denen der auszutauschende
Nachfolger ausgewihlt wird, beriicksichtigt werden.

Im Beispiel aus Abbildung hat der Zustand (13) zum gegenwirtigen Zeitpunkt die Tran-
sitionsfunktion DEF (A\(x,0DD1).(x,MUX(ODD1,8,9))). Zur Nachbildung der Struktur des Ab-
laufplans muss dieser Zustand fiir den Fall, dass die Bedingung ODD1 wahr ist, den Zustand (14)
anstatt des Zustands (8) als Nachfolger wihlen. Somit ergibt sich die neue Transitionsfunktion zu
DEF (A(x,0DD1).(x,MUX(ODD1,14,9))). Weiter muss im Beispiel der Zustand (12), ebenfalls
wenn die Bedingung ODD1 wahr ist, den Zustand (13) statt (5) als Nachfolger selektieren.

Zur Vereinfachung des Ahnlichkeitsbeweises von Zustinden mit mehreren potentiellen Nach-
folgern dient das Hilfstheorem [5.23}

-V SimList A trf trf. (5.23)
(Vec.SimClass SimList (trf ¢) = SimClass SimList (trf ¢) ) =
StateSim SimList (A SER DEF (\(x,¢).(x,trf ¢))) (A SER DEF (\(x,¢).(x,trf’ ¢)))

Um die Ahnlichkeit zwischen dem urspriinglichen Zustand und dem resultierenden Zustand
zu beweisen, miissen auch in diesem Fall nicht die vollstandigen Riimpfe der Zustéinde untersucht
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werden. Nach einer Umformung der Transitionsfunktionen in die Form DEF (A(x,¢).(x.trf ¢))
reicht es aus, die sich ergebenden Bestandteile trf sowie trf’ der beiden Transitionsfunktionen zu
untersuchen, die konkret in Abhéngigkeit der Bedingungen, welche in der Aktion der Zustinde
berechnet werden, den Bezeichner des Nachfolgers bestimmen. Wenn sich fiir alle méglichen
Kombinationen der Bedingungen in der Variablenstruktur ¢ die Ahnlichkeitsklassen der aus der
alten und neuen Transitionsfunktion resultierenden Nachfolger als identisch erweisen, so sind
zwel Zustiande, welche sich nur in diesen beiden Transitionsfunktionsteilen unterscheiden, dhn-
lich und somit austauschbar.

Vor Einsatz des Hilfstheorems [5.23] miissen die zu tiberpriifenden Transitionsfunktionen
zunichst in die geforderte Form DEF (\(x,c).(x,trf ¢)) gebracht werden. So wird die Tran-
sitionsfunktion des Zustands (13) in DEF (A(x,0DDI).(x,(A ODD1.MUX(ODD1,8,9)) ODD1))
tiberfiihrt. Die Funktion trf im Theorem entspricht somit in diesem Fall der Abstraktion
(A\ODD1.MUX(ODDI,8,9)). Nach dem Austausch des Zielzustands (8) ergibt sich die Funkti-
on trf’ entsprechend zu (A ODD1.MUX(ODDI1,14,9)). Ist ODD1 wahr, so bestimmen die beiden
Funktionen die Zustinde (8) und (14) als Nachfolger, welche sich laut der zu diesem Zeitpunkt
giiltigen Ahnlichkeitsliste dhneln. Ist ODD1 falsch, so ergeben beide Funktionen den gleichen
Nachfolger (9). Unter allen moglichen Eingabebedingungen ergeben die alte und die neue Tran-
sitionsfunktion jeweils identische oder zumindest dhnliche Nachfolger. Die Vorbedingung des
Theorems ist somit erfiillt. Der urspriingliche und der modifizierte Zustand sind @hnlich
und konnen auf Basis des Theorems ausgetauscht werden. Auf gleiche Weise werden an-
schlieBend die Nachfolger des Zustands (12) angepasst.

Nach der Anpassung der Transitionsfunktionen der steuerflussorientierten Darstellung spie-
gelt diese genau die Verbindungsstruktur zwischen den Grundblockteilen wider, wie sie vom
Ablaufplan vorgegeben wird. Zur vollstindigen Umsetzung der Ablaufplanung in dem forma-
len System verbleibt nur, die Zustdnde des Ablaufplans in der steuerflussorientierten Darstellung
nachzubilden.

5.3.4 Nachbildung der Zustinde des Ablaufplans

Die Zustinde des Ablaufplans werden innerhalb des formalen Systems nachgebildet, indem je-
weils die Zustinde der steuerflussorientierten Darstellung, deren entsprechende Grundblockteile
im Ablaufplan zu einem Zustand zusammengefasst sind, ebenfalls zu einem einzigen Zustand
verschmolzen werden. Das Verschmelzen der Zustéinde erfolgt wie in Abschnitt[5.2.2](Seite [I16)
beschrieben.

Um den Zustand (alpl) des Ablaufplans in Abbildung nachzubilden, miissen die
Zustinde (3), (5) und (8) der steuerflussorientierten Darstellung zu einem Zustand verschmolzen
werden. Die Reihenfolge der Verschmelzung ist nur insofern vorgegeben, als jeweils zwei auf-
einanderfolgende Zustinde verschmolzen werden miissen. So konnten in diesem Fall zuerst die
Zustidnde (3) und (5) und anschlieBend der sich daraus ergebende Zustand mit Zustand (8) ver-
schmolzen werden. Auf die gleiche Weise werden die iibrigen Zustinde des Ablaufplans nach-
gebildet.
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Abbildung 5.17: Verschmelzung der Grundblockteile

Abbildung [5.18] enthilt die Beispielspezifikation in der steuerflussorientierten Darstellung
nach der vollstindigen Umsetzung der Ablaufplanung. Nach Durchfiihrung der Verschmelzun-
gen entspricht in der steuerflussorientierten Darstellung der Zustand (3) dem Zustand (alp1)
des Ablaufplans, Zustand (11) dem Zustand (alp2), Zustand (14) dem Zustand (alp3) und Zu-
stand (9) dem Zustand (alp4).

Mit der Nachbildung der Zustiinde des Ablaufplans endet bei steuerflussbehafteten Schal-
tungsbeschreibungen die formale Umsetzung der Ablaufplanung. Die steuerflussorientierte Dar-
stellung, die urspriinglich dem Steuerflussgraphen der Verhaltensspezifikation entsprach, konnte
automatisch auf die vorgestellte Weise umgeformt worden, so dass sie exakt den Aufbau des
vorgegebenen Ablaufplans widerspiegelt. Alle Operationen der Spezifikation, welche innerhalb
eines Taktes in der RT-Ebenen-Implementierung zur Ausfithrung kommen sollen, sind nun je-
weils in einem Zustand der steuerflussorientierten Darstellung zusammengefasst.

Im Folgenden wird ein Verfahren vorgestellt, welches auf die Umsetzung der Ablaufplanung
bei reinen Datenflussspezifikationen spezialisiert ist. Eine spezielle Behandlung steuerflusslo-
ser Schaltungsspezifikationen bietet sich in diesem Zusammenhang an, da deren Ablaufplanung
prinzipiell einfacher und daher auch effizienter durchfiihrbar ist.

5.3.5 Umsetzung der Ablaufplanung bei reinen Datenflussspezifikationen

Bei der formalen Realisierung der Ablaufplanung konnen bei Schaltungsbeschreibungen, die kei-
nen Steuerfluss aufweisen, einige der in den letzten Abschnitten beschriebenen Schritte einge-
spart werden. In [BlumOO] hat Blumenrohr bereits ausfiihrlich eine Moglichkeit zur Umsetzung
der Ablaufplanung bei steuerflusslosen Schaltungsbeschreibungen vorgestellt. Es ist gelungen,
diesen Teil seiner Arbeit in die vorliegende Arbeit derart zu integrieren, dass im weiteren Ver-
lauf die Synthese von Schaltungsspezifikationen sowohl mit als auch ohne Steuerfluss auf eine
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DEF (A(u,n).(u,1,n,T))
SER
LOOP 3
[( 3,DEF (A(u,v,n,GT1).
let GT1 =n>0in
let ODD1 =0ODDn in
let MULT1 = u%v in
let v’ = MUX(ODDI1,MULT1,v) in
let (v’,GT1’) = MUX(GT1,(v’,0DDI1),(v,GT1)) in
((u,v’,n,GT1’),0DD1,GT1))
SER DEF (A\(x,0DD1,GT1).(x,MUX(GT1,MUX(ODD1,11,9),0))));
( 9, DEF (A(u,v,n,ODD1).
let MULT2 = u%u in
let DIV1 =nDIV2 in MULT2,v,DIV1,T))
SER DEF (\Xx.(X,3)));
(11, DEF (A(u,MULT1,n,0DD1).
let SUB1 =n—1in
let GT1 =SUBI> 0 in
let ODDI1 = 0DD SUBI1 in
let C = MUX(GT1,0DDI1,F) in ((uuMULT1,SUB1,C),0DD1,GT1))
SER DEF (A(x,0DD1,GT1).(x,MUX(GT1,MUX(ODD1,14,9),0))));
(14, DEF (A(u,v,n,0ODDI1).
let MULT1 = u%v in
let SUB1 =n—1 in (uMULT1,SUB1,T))
SER DEF ()\x.(x,3)))]
SER
DEF (A\(u,v,n,GT1).v)

Abbildung 5.18: Beispielspezifikation nach Umsetzung der Ablaufplanung

einheitliche Weise erfolgen kann. In [BlumOO] war eine durchgehende Sonderbehandlung der
beiden Spezifikationsarten wihrend der gesamten algorithmischen Synthese erforderlich.

Blumenrohr hat in seiner Arbeit einige Algorithmen fiir die Ablaufplanung reiner Daten-
flussspezifikationen implementiert, darunter den List-Based-Scheduling-Algorithmus [DLSMS81]]
und eine Variante des Force-Directed-Scheduling-Algorithmus [PaKn87]]. Im Folgenden wird be-
schrieben, wie seine Implementierungen uneingeschriankt in der vorliegenden Arbeit weiterver-
wendet werden konnen.

Schaltungsspezifikationen ohne Steuerfluss haben die Form DEF f. Ein Beispiel fiir eine
steuerflusslose Spezifikation gibt Abbildung[5.19]

Die Ablaufplanung beginnt mit der Ermittlung eines geeigneten Ablaufplans fiir die gegebene
Spezifikation DEF f auf Basis eines der zur Verfiigung stehenden Ablaufplanungsalgorithmen.
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DEF (\(a0,al,a2,a3,b0,bl).
let MULTI =blxa3 in
let SUB1 =a2—-MULTI in
let MULT2 = b0«SUBI in
let SUB2 =a0—MULT2 in
let MULT3 =b0%a3 in
let MULT4 = bl1«SUBI in
let ADD1 = MULT3+MULT4 in
let SUB3 =al—ADDI in
(SUB1,a3,SUB2,SUB3))

Abbildung 5.19: Eine Schaltungsspezifikation ohne Steuerfluss

Die Umsetzung des Ablaufplans nach [BlumO0] besteht aus der Uberfiihrung des DFG-Terms f
in eine Komposition mehrerer DFG-Terme (f,, o f,_1 o --- o f1), so dass jeder der resultie-
renden DFG-Terme genau diejenigen Operationen enthilt, die spiter in einem bestimmten Takt
ausgefiihrt werden sollen. Die Anzahl der DFG-Terme spiegelt die Anzahl der Takte wider, wel-
che auf der RT-Ebene zur vollstindigen Ausfiihrung der Spezifikation erforderlich sein werden.
Fiir den Beweis, dass die Aufteilung des urspriinglichen DFG-Terms der Spezifikation in die
Komposition mehrerer DFG-Terme korrekt ist, also dass f = (f, o f,_1 0--- 0 f1) gilt, wurde
in [BlumOO] bereits eine effiziente Vorgehensweise ausfiihrlich vorgestellt. Diese wurde in die
vorliegende Arbeit unverindert integriert.

Um eine identische Weiterverarbeitung wie bei steuerflussorientierten Schaltungsbeschrei-
bungen zu gewihrleisten, wird diese Schaltungsbeschreibung, welche nach der Umsetzung des
Ablaufplans nach [BlumOO] in der Form DEF (f,,o0 f,,_10- - -0 f1) vorliegt, auf Basis des folgenden
Theorems umgeformt:

VA B.DEF (B o A) = DEF A SER DEF B (5.24)

Durch mehrfache Anwendung des Theorems[5.24] werden alle Verkniipfungsoperatoren o aus
der Schaltungsbeschreibung entfernt, so dass die Schaltungsbeschreibung schlielich die Form
DEF f, SER DEF f, SER...SER DEF f, hat.

Abbildung [5.20] stellt die Spezifikation aus Abbildung nach dem Einsatz des ASAP-
Ablaufplanungsalgorithmus (as soon as possible) dar. Jeder der resultierenden DEF-Terme
enthidlt diejenigen Operationen, die spéter in einem bestimmten Takt auf der RT-Ebene zur
Ausfiihrung kommen sollen.

Im Anschluss an die Unterteilung der Spezifikation in mehrere DEF-Terme erfolgt deren
Uberfiihrung in die steuerflussorientierte Darstellung (siehe Abschnitt . Nach dem Uber-
gang in die neue Darstellungsform werden alle SER-Konstrukte in den Aktionen der Zusténde,
wie in Abschnitt[5.2.2] beschrieben, durch Aufspaltung der Zustinde eliminiert. Ergebnis ist ei-
ne steuerflussorientierte Darstellung, in welcher jeder Zustand diejenigen Operationen enthilt,
die nach den Vorgaben des Ablaufplans innerhalb eines bestimmten Taktes in der resultieren-
den RT-Ebenen-Implementierung zur Ausfiihrung kommen sollen. Damit ist die Ablaufplanung
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DEF (\(a0,al,a2,a3,b0,bl).

let MULTI =bl%a3 in

let MULT3 = b0*a3 in (MULT1,MULT3,a0,al,a2,a3,b0,b1))
SER
DEF (A(MULT1,MULT3,a0,al,a2,a3,b0,b1).

let SUB1 =a2-—MULTI in (MULT3,SUBI1,a0,al,a3,b0,b1))
SER
DEF (A(MULT3,SUB1,a0,al,a3,b0,b1).

let MULT2 = b0«SUBI1 in

let MULT4 = b1*SUB1 in (MULT2,MULT3,MULT4,SUB1,a0,al,a3))
SER
DEF (\(MULT2,MULT3,MULT4,SUB1,a0,al,a3).

let SUB2 =a0-MULT2 in

let ADDI = MULT3+MULT4 in (ADD1,SUB1,SUB2,al,a3))
SER
DEF (A(ADD1,SUB1,SUB2,al,a3).

let SUB3 =al—ADDI in (SUBI1,a3,SUB2,SUB3))

Abbildung 5.20: Datenflussspezifikation nach Aufteilung entsprechend dem ASAP-Algorithmus

vollstindig formal umgesetzt. Alle weiteren Schritte, die bei der Umsetzung der Ablaufplanung
von Schaltungsspezifikationen mit Steuerfluss anfallen, eriibrigen sich hier.

Abbildung[5.21]zeigt die steuerflusslose Spezifikation aus Abbildung[5.19nach der komplet-
ten Umsetzung der Ablaufplanung.

Nach der Umsetzung der Ablaufplanung wird die formale algorithmische Synthese mit der
Bereitstellung und Zuweisung der Register fortgesetzt. Die Bereitstellung und Zuweisung der

Funktions- und Verbindungseinheiten findet anschlieend wihrend der Operationswerksynthese
statt (sieche Abschnitt[5.5]).

5.4 Bereitstellung und Zuweisung der Register

Im Zuge der Bereitstellung und Zuweisung der Register wird zunichst analysiert, wieviele Regis-
ter welchen Typs zur Realisierung der Spezifikation erforderlich sind und in welchen Registern
die verschiedenen Ausgabewerte der Zustiinde an deren jeweiligen Nachfolger iibertragen wer-
den sollen. Dabei gibt es unterschiedliche Strategien. In dieser Arbeit wird exemplarisch eine
einfache Heuristik eingesetzt, welche das Ziel hat, die Schaltung mit einer moglichst geringen
Anzahl an Registern zu realisieren, und danach strebt, Werte, die iiber mehrere Zustinde hinweg
unverdndert weitergereicht werden, denselben Registern Zuzuordnelﬂ Im Folgenden wird be-
schrieben, wie die aus der Analyse resultierenden Registerbelegungen vollautomatisch innerhalb
des formalen Synthesesystems umgesetzt werden konnen.

$Ein Umspeichern entsprechender Werte soll vermieden werden, da es im Allgemeinen zu einer erhdhten Schalt-
aktivitét in der Schaltung fiihrt und dadurch einen grofleren Leistungsverbrauch verursacht.
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DEF (A(a0,al,a2,a3,b0,b1).(a0,al,a2,a3,b0,b1,hvnl,hvn2))
SER
LOOP 1
[(1, DEF (A(a0,al,a2,a3,b0,b1,hvnl,hvn2).
let MULTI =bl*a3 in
let MULT3 = b0x*a3 in (MULT1,MULT?3,a0,al,a2,a3,b0,bl))
SER DEF (\X.(Xx,2)));
(2, DEF (A(MULT1,MULT?3,a0,al,a2,a3,b0,b1).
let SUB1 = a2—MULTI1 in (MULT3,SUBI1,a0,al,a3,b0,b1,hvn))
SER DEF (\X.(X,3)));
(3, DEF (A(MULT3,SUB1,a0,al,a3,b0,b1,hvn).
let MULT2 = b0+xSUBI in
let MULT4 = bl1xSUBI1 in MULT2,MULT3,MULT4,SUB1,a0,al,a3,hvn))
SER DEF ()\x.(x,4)));
(4, DEF (A(MULT2,MULT3,MULT4,SUB1,a0,al,a3,hvn).
let SUB2 = a0—MULT2 in
let ADD1 = MULT34+MULT4 in (ADD1,SUB1,SUB2,al,a3,
hvnl,hvn2,hvn3))
SER DEF ()\x.(x,5)));
(5, DEF (AM(ADD1,SUB1,SUB2,al,a3,hvnl,hvn2,hvn3).
let SUB3 =al—ADDI in (SUB1,a3,SUB2,SUB3,hvn1,hvn2,hvn3,hvn4))
SER DEF (\x.(x,0)))]
SER
DEF (A(SUB1,a3,SUB2,SUB3,hvnl,hvn2,hvn3,hvn4).(SUB1,a3,SUB2,SUB3))

Abbildung 5.21: Datenflussspezifikation nach Umsetzung der Ablaufplanung

Die Ausfiihrung eines Zustands der steuerflussorientierten Darstellung entspricht auf der RT-
Ebene genau der Ausfiihrung eines Taktes. Die Datenmenge, welche von einem Zustand zum
nichsten tibertragen wird, spiegelt sich in der steuerflussorientierten Darstellung in dem Ein-
gabetyp der Zustinde wider. Eine aus einer entsprechenden Schaltungspezifikation abgeleitete
RT-Ebenen-Implementierung muss schlieBlich eine Registerzahl aufweisen, die zur Speicherung
der erforderlichen Datenmenge zwischen zwei Takten ausreicht. So wird fiir jeden der elemen-
taren Eingabetypen der Zustinde der steuerflussorientierten Darstellung genau ein Register des
passenden Typs auf der RT-Ebene bereitgestellt.

In der Spezifikation in Abbildung [5.1§] ist der Eingabetyp der Zustinde beispielswei-
se num X num X num X bool. Eine direkt aus dieser Spezifikation abgeleitete RT-Ebenen-
Implementierung wiirde eine Registerbank aufweisen, welche aus drei Registern des Typs num
sowie einem booleschen Register besteht.

In den bis zu diesem Zeitpunkt aufgefiihrten Theoremen zur Transformation steuerflussorien-
tierter Darstellungen wird stets die Moglichkeit beriicksichtigt, dass mehrere Zustandsbezeichner
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den Ausgangszustand reprasentieren konnen. Nach der Definition der steuerflussorientierten Dar-
stellung in Abschnitt steht in der Tat jeder Bezeichner, welcher sich von allen Bezeichnern
der Zustidnde in der Zustandsliste unterscheidet, fiir den Ausgangszustand, so dass theoretisch
mehrere Bezeichner zur Représentation des Ausgangszustands denkbar sind. Wird allerdings
wie in den letzten Abschnitten beschrieben die steuerflussorientierte Darstellung aus der Verhal-
tensspezifikation abgeleitet (sieche Abschnitt[5.2.1)), so ist der Bezeichner des Ausgangszustands
grundsitzlich eindeutig. Ansonsten besteht auch die Moglichkeit, die Bezeichner aller Ausgangs-
zustdnde durch eine Umkodierung der Zustandsbezeichner auf einen einzigen Bezeichner abzu-
bilden (siche Abschnitt[5.6 Seite[I55)).

Um die Bereitstellung und Zuweisung der Register innerhalb des formalen Systems umzuset-
zen, miissen die gewiinschten Registerbelegungen zunéchst in einer formalen Darstellung ausge-
driickt werden. Zu diesem Zweck wird fiir jeden Zustand der steuerflussorientierten Darstellung
— auch fiir den Ausgangszustand — eine sogenannte Zuweisungsfunktion erstellt. Diese Zuwei-
sungsfunktion gibt an, in welcher Weise die Eingabewerte eines Zustands umgeordnet werden
miissen, so dass jeder Eingabewert in demjenigen Register an den Zustand iibergeben wird, wel-
ches im Zuge der Analyse ausgewihlt wurde. Implizit wird damit gleichzeitig festgelegt, wie die
Ausgaben der Zustdnde auf die einzelnen Elementartypen verteilt zu sein haben.

Stellt sich heraus, dass nicht alle elementaren Eingabetypen der Zustéinde einer steuerflussori-
entierten Darstellung benotigt werden, so wird der Eingabetyp der Zustinde derart umgeformt,
dass sich ein Paar zweier Typstrukturen ergibt, in welchem die rechte Typstruktur die elemen-
taren Eingabetypen enthilt, welche eingespart werden konnen, wihrend die linke Typstruktur
die benotigten Elementartypen enthilt. Diese Aufteilung ist eine Vorbereitung fiir die spitere
Eliminierung der iiberfliissigen Eingabetypen.

Im Beispiel in Abbildung ergibt die Ausfiihrung eines Analysealgorithmus zur Bereit-
stellung und Zuweisung von Registern, dass von den drei Eingabetypen num und dem einen
booleschen Eingabetyp der Zustinde der letztere iiberfliissig ist. Ansonsten soll nach den Vorga-
ben des Algorithmus fiir die Eingabewerte der Zustéinde (9), (11) und (14) keine Umsortierung
erforderlich sein. Im Zustand (3) sowie dem Ausgangszustand mit dem Bezeichner 0 sollen al-
lerdings jeweils die beiden linken Eingaben, welche zum Beispiel innerhalb des Zustands (3) den
Variablen u# und v zugeordnet werden, vertauscht werden. Somit ergeben sich fiir den Zustand (3)
sowie fiir den Ausgangszustand die Zuweisungsfunktion \(il,i2,i3,i4).((i2,i1,13),i4) und fiir die
Zustinde (9), (11) und (14) jeweils die Zuweisungsfunktion A(il,i2,i3,i4).((i1,i2,i3),i4). Die Zu-
weisungsfunktionen werden eine Anderung des Eingabetyps der Zustinde zur Folge haben. Er
wird von num X num X num X bool in (num x num X num) X bool tiberfiihrt. Dadurch wird
erreicht, dass die neue Typstruktur ein Paar ist, dessen rechte Hilfte aus dem booleschen Ein-
gabetyp besteht, der sich wihrend der Analyse als iiberfliissig erwiesen hat. Diese Typéanderung
erlaubt spiter die Eliminierung des iiberfliissigen booleschen Werts.

Nach dem Aufbau der Zuweisungsfunktionen wird zu jeder dieser Funktionen deren Um-
kehrfunktion generiert. AnschlieBend wird eine sogenannte Zuweisungsliste erstellt, deren Ele-
mente die Form (z,(zwf,inv)) haben. Dabei entspricht z dem Bezeichner eines Zustands, zwf
der Zuweisungsfunktion des entsprechenden Zustands sowie inv der Umkehrfunktion der jewei-
ligen Zuweisungsfunktion. Die Struktur der Zuweisungsliste erlaubt es, mit Hilfe der bereits
existierenden Funktion StateCase anhand des Bezeichners eines Zustands dessen zugehorige
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[ ( 0,((A\11,i2,i3,i4).((12,11,13),i4)), (A((12,i1,i3),i4).(11,i2,i3,i4))) );
(3, ((M\11,12,i3,14).((12,11,13),i4)), (A((12,11,13),14).(11,12,13,i4))) );
(9, (M11,12,i3,14).((11,i2,13),i4)), (A((11,i2,13),14).(11,12,i3,i4))) );
(11, ((M11,i2,i3,i4).((11,i2,13),i4)), (A((11,i2,i3),i4).(11,i2,i3,i4))) );
(14, ((M11,i2,i3,i4).((11,i2,i3),i4)), (A((11,i2,i3),i4).(11,i2,i3,i4))) )]

Abbildung 5.22: Zuweisungsliste fiir die Beispielspezifikation in Abbildung [5.1§]

Zuweisungsfunktion sowie deren Umkehrfunktion zu ermitteln. Abbildung stellt die Zuwei-
sungsliste fiir das laufende Beispiel dar.

Nach Aufbau der Zuweisungsliste kann unter Einsatz des Theorems|[5.25|die Umordnung der
Eingaben in der steuerflussorientierten Darstellung erfolgen.

1
2
3
4
)
6
7
8

9
10
11
12
13
14
15
16
17
18
19
20
21

FV ZWL L start exit. (5.25)

—(StateExists L exit) A
( ((stateExists L start) A
(vVx (p1,p2). EXISTS (\U. U x = Defined (p1,p2)) (SND (UNZIP L))
= ((StateExists L p2) V (p2 = exit)))) V
(start = exit) ) A
(ALL_EL (\z. (\tfs. SND tfs o FST tfs = I) (StateCase ZWL 7))
(exit : : FST (UNZIP L)))
—> ( LOOP start L =
DEF (FST (StateCase ZWL start))
SER
(LOOP start
(MAP (\(z,Rumpf).
(z, DEF (SND (StateCase ZWL 7))
SER
Rumpf
SER
DEF (\(x,Z).
(FST (StateCase ZWL 7)) x, 7))
L)
SER
DEF (SND (StateCase ZWL exit))) )

Voraussetzung fiir die Anwendung des Theorems ist, dass nur ein Bezeichner fiir den
Ausgangszustand, nimlich exit, verwendet wird (Zeile 1-5). Wie bereits erwihnt ist diese Tatsa-
che grundsitzlich eine Folge der bisher beschriebenen Vorgehensweise. Zum Beweis der entspre-
chenden Vorbedingung muss zunichst sichergestellt werden, dass der Bezeichner exit tiberhaupt
auf den Ausgangszustand verweist. Dies ist genau dann der Fall, wenn er sich von allen Bezeich-
nern der Zustinde in der Zustandsliste unterscheidet (Zeile 1). Die Aussage in Zeile 5 deckt die
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Moglichkeit ab, dass der Startzustand dem Ausgangszustand gleicht. Bei der bisher beschriebe-
nen Vorgehensweise tritt dieser Fall niemals ein. Insofern existiert der Startzustand (start) in der
Zustandsliste (Zeile 2), so dass verbleibt, fiir alle potentiellen Nachfolger der Zustinde der steuer-
flussorientierten Darstellung zu fordern (Zeile 3), dass sie entweder in der Zustandsliste enthalten
sind oder auf den (einzigen) Ausgangszustand mit dem Bezeichner exit verweisen (Zeile 4).

Eine weitere Vorbedingung des Theorems [5.25| bezieht sich auf den korrekten Aufbau der
Zuweisungsliste (Zeile 6-7). Fiir alle Zustinde der Zustandsliste sowie fiir den Ausgangszu-
stand (exit) (Zeile 7) muss ein Eintrag in der Zuweisungsliste existieren. Fiir jeden dieser Ein-
trige muss gelten, dass die zusitzlich zur Zuweisungsfunktion gespeicherte Funktion tatsdchlich
deren Umkehrfunktion darstellt. Dies folgt aus dem Beweis, dass die Verkniipfung jeder Zuwei-
sungsfunktion mit ihrer entsprechenden Umkehrfunktion jeweils die Identitét (I) ergibt (Zeile 6).

Abbildung [5.23] zeigt die Beispielspezifikation nach der Umsetzung der Registerzuweisung.
Dabei sind die Zuweisungsfunktionen bereits in die Transitionsfunktionen und deren Umkehr-
funktionen in die Aktionen der Zustidnde integriert worden. Die vor bzw. nach der LOOP-Schleife
stehenden DEF-Terme wurden ebenfalls bereits miteinander verkniipft.

Nach der Integration der Zuweisungsfunktionen in die Transitionsfunktionen der Zustinde
verteilen diese die Ausgabewerte in Abhingigkeit des Folgezustands auf die gewiinschten ele-
mentaren Ausgabetypen. Diese Verteilung wird vor der Durchfiihrung der weiteren Synthese-
schritte in die Aktionen der Zustinde verlagert, so dass sich die Transitionsfunktionen wieder,
wie urspriinglich vorgesehen (siehe Abschnitt [5.2)), auf die Bestimmung des Folgezustands be-
schrinken und die Ausgabe der Aktionen unverdndert weitergeben. Mit diesem Schritt ist die
Zuweisung der Register abgeschlossen.

Entfernen iiberfliissiger Register

Falls sich bei der Analyse der benotigten Register einige der Register als iiberfliissig erwiesen ha-
ben, wurden bereits im Zuge der letzten Transformation die entsprechenden elementaren Einga-
betypen der Zustinde der steuerflussorientierten Darstellung in die rechte Hilfte des Eingabetyps
eingeordnet. Der Eingabetyp der Zustinde hat in diesem Fall die Form (3; x (3,. Dabei steht 3;
fiir die Typstruktur, welche den bendtigten Eingabetypen entspricht, und (3, fiir eine Struktur der
tiberfliissigen Eingabetypen. Ist der Typ der Zustandsbezeichner «, so hat der Rumpf jedes Zu-
stands den Typ (51 X [Ba) — ((1 X [a) X «) partial. Bevor der Eingabetyp auf die linke Halfte
(1 reduziert werden kann, muss bewiesen werden, dass die Werte, die in der rechten Hilfte (3,
des Eingabetyps iibertragen werden, und somit auch alle Operation, welche die entsprechenden
Werte berechnen, auf die Gesamtberechnung der Spezifikation keinen Einfluss haben. In diesem
Zusammenhang kommt die Funktion SND_ARG_INSIGNIFICANT zum Einsatz:

SND_ARG_INSIGNIFICANTf :=(Vxyz f(xy)=f(x.2)) (5.26)

Die Funktion SND_ ARG _INSIGNIFICANT beschreibt fiir eine Funktion f die Eigenschaft,
dass deren zweites Argument insignifikant ist, also auf das Ergebnis der Berechnung keinen Ein-
fluss hat. Dies ist genau dann der Fall, wenn fiir alle Werte x des ersten Arguments, unabhéngig
von dem Wert des zweiten Arguments (y bzw. z), die Funktion f stets das gleiche Ergebnis liefert.
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DEF (A(u,n).((1,u,n),T)))
SER
LOOP 3
[( 3,DEF (A((V,u,n),GT1).
let GT1 =n>0in
let ODD1 =0ODDn in
let MULT1 = u%v in
let v’ = MUX(ODDI1,MULT1,v) in
let (v’,GT1’) = MUX(GT1,(v’,0DDI1),(v,GT1)) in
((u,v’,n,GT1’),0DD1,GT1))
SER DEF (\((i1,i2,i3,i4),0DD1,GT1).
MUX(GT1,MUX(ODD1,(((11,i2,i3),i4),11),(((11,i2,13),i4),9)),
(((12,11,13),i4),0))));
( 9, DEF (A((u,v,n),0ODDI1).
let MULT2 =ux*u in
let DIVl =nDIV2 in MULT2,v,DIV1,T))
SER DEF (\(i1,i2,i3,i4).(((12,11,13),i4),3)));
(11, DEF (A((u,MULT1,n),0ODD1).
let SUB1 =n—1in
let GT1 =SUB1>0in
let ODDI1 =oDD SUBI1 in
let C =MUX(GT1,0DDI1,F) in ((uuMULT1,SUB1,C),0ODD1,GT1))
SER DEF (A((11,i2,i3,i4),0DD1,GT1).
MUX(GT1,MUX(ODD1,(((11,i2,i3),i14),14),(((11,i2,13),i4),9)),
(((12,11,13),14),0))));
(14, DEF (A((u,v,n),0ODDI1).
let MULTI = ux*v in
let SUB1 =n—1 in (uMULT1,SUB1,T))
SER DEF (\(i1,i2,13,i4).(((12,11,i3),i4),3))]
SER
DEF (A((v,u,n),GT1).v)

Abbildung 5.23: Beispielspezifikation nach Umsetzung der Registerzuweisung

Mit Hilfe der Funktion SND_ARG_INSIGNIFICANT kann nun fiir jeden Zustand der steu-
erflussorientierten Darstellung folgende Eigenschaft formuliert werden:

SND_ARG_INSIGNIFICANT (Rumpf SER DEF (\((01,02)z).(01,2)))

Der dem Zustandsrumpf Rumpf nachgestellte DEF-Term bewirkt, dass diejenigen Werte,
welche auf den zu eliminierenden Typ ausgegeben wiirden, fallen gelassen werden. Der gesam-
te Ausdruck beschreibt demzufolge die Eigenschaft, dass die Ausgabe des Rumpfes, wenn die
zu eliminierende Ausgabe auBler Acht gelassen wird, von dem zweiten Argument unabhingig
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ist. Als Vorbereitung fiir die Entfernung der iiberfliissigen Eingabetypen auf Basis des Theo-
rems muss diese Eigenschaft fiir den Rumpf eines jeden Zustands der steuerflussorientierten
Darstellung nachgewiesen werden.

Zur Durchfiihrung des Beweises werden der Rumpf und der DEF-Term zu einem einzigen
DEF-Term f zusammengefasst und anschlieBend die Funktion SND_ARG_INSIGNIFICANT
durch ihre Definition ersetzt. Erweist sich das zweite Argument der Funktion f erwar-
tungsgemill als tiberfliissig, so ergibt die Normalisierung der beiden aus der Ersetzung von
SND_ARG_INSIGNIFICANT resultierenden Terme f(x,y) und f(x,z) deren Aquivalenz. Aus die-
ser folgt die Korrektheit der untersuchten Eigenschaft.

Der Beweis, dass diese Eigenschaft fiir alle Zustandsriimpfe der steuerflussorientierten Dar-
stellung gilt, ist eine der Voraussetzungen des Theorems zur Entfernung iiberfliissiger Re-
gister (Zeile 1-3).

-V L start. (5.27)
1 (ALL_EL (A\U. SND_ARG_INSIGNIFICANT
2 (U SER DEF (\((01,02),2).(01,2))))
3 (SND (UNZIP L)))
4 — ( LOOP start L
5} SER
6 DEF FST
7 =
8 DEF FST
9 SER
10 (LOOP start
11 ( MAP (A\(s,Rumpf).
12 (s, DEF (\x.(x,@@))
13 SER
14 Rumpf
15 SER
16 DEF (A\((x,¥):2)-(x,2)))) L))

Dass die rechte Hilfte der Ausgabewerte auch fiir dem LOOP-Konstrukt folgende Anweisun-
gen keine Relevanz hat, wird sichergestellt, indem die Spezifikation vor Anwendung des Theo-
rems in die Form LOOP start L SER DEF FST iiberfiihrt wird (Zeile 4-6). Durch das DEF FST
im Anschluss an die LOOP-Anweisung wird eindeutig nur die linke Hélfte der Ausgabe der
LOOP-Anweisung selektiert. In der Spezifikation in Abbildung [5.23] wird diese Form bei-
spielsweise durch die Aufspaltung des abschlieBenden DEF-Terms DEF (A((v,u,n),GT1).v) in
DEF FST SER DEF (\(v,u,n).v) erzielt.

Die Anwendung des Theorems auf den Spezifikationsteil LOOP start L SER DEF FST
(Zeile 4-6) resultiert in einer LOOP-Anweisung, die nun von dem Term DEF FST angefiihrt
wird, und eine modifizierte Zustandsliste enthilt (Zeile 8-16). Dieser Term DEF FST bewirkt,
dass die iiberfliissigen Eingaben bereits vor der Ausfiihrung der neuen LOOP-Anweisung fallen
gelassen werden.
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Die Riimpfe der Zustinde werden dahingehend modifiziert, dass wie in der Vorbedingung in
Zeile 2 ein DEF-Term angehiingt wird, in welchem die iiberfliissigen Ausgaben fallen gelassen
werden (Zeile 15-16). Vorangestellt wird den neuen Riimpfen jeweils der Term DEF ()\x.(x,@@))
(Zeile 12-13), welcher die verbleibenden benétigten Eingaben des Zustands um einen beliebigen
Wert (@@) des zu eliminierenden Eingabetyps erweitert. Auf diese Weise wird der Eingangstyp
der Zustédnde fiir die anschlieBende Ausfiihrung des urspriinglichen Zustandsrumpfes angepasst.
Eine Verschmelzung aller DEF-Terme der neuen Zustandsriimpfe fiihrt schlieBlich wieder zur
Eliminierung der eben eingefiihrten Konstante @@. Die resultierenden Riimpfe werden wieder
jeweils in eine Aktion und eine Transitionsfunktion unterteilt. Die Transformation endet mit der
Verschmelzung der beiden DEF-Terme, welche nach Anwendung des Theorems das resultierende
LOOP-Konstrukt anfiihren.

DEF (A(u,n).(1,u,n)))
SER
LOOP 3
[( 3, DEF (A(V,u,n).
let GT1 =n>0in
let ODD1 =0ODDn in
let MULTI = uxv in
let ol =MUX(GT1,u,v) in
let 02 = MUX(ODD1,MULT1,v) in
let 02’ = MUX(GT1,02,u) in ((01,02’,n),0DD1,GT1))
SER DEF (A\(x,0DD1,GT1).(x,MUX(GT1,MUX(ODD1,11,9),0))));
( 9, DEF (A(u,v,n).
let MULT2 = u*u in
let DIV1 =nDIV2 in (vvMULT2,DIV1))
SER DEF ()\Xx.(X,3)));
(11, DEF (A(u,MULT1,n).
let SUBl1 =n—1in
let GT1 =SUBI>0in
let ODDI1 = 0DD SUBI in
let ol = MUX(GT1,u,MULTI) in
let 02 = MUX(GT1,MULT1,u) in ((01,02,SUB1),0DD1,GT1))
SER DEF (A(x,0DD1,GT1).(x,MUX(GT1,MUX(ODD1,14,9),0))));
(14, DEF (A(u,v,n).
let MULTI1 = u%*v in
let SUB1 =n—1 in (MULT1,u,SUB1))
SER DEF ()Xx.(X,3)))]
SER
DEF (\(v,u,n).v)

Abbildung 5.24: Beispielspezifikation nach der Registerzuweisung und -bereitstellung
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Abbildung [5.24] zeigt die Beispielspezifikation aus Abbildung nach der vollstindigen
Durchfiihrung der Registerzuweisung und -bereitstellung.

Bei steuerflusslosen Schaltungspezifikationen kann die Bereitstellung und Zuweisung der
Register auf Grund deren zyklenfreien Aufbaus auch bereits vor deren Uberfiihrung in die steu-
erflussorientierte Darstellung umgesetzt werden. Ausgangspunkt diesen Schritts ist hierbei die
Schaltungsbeschreibung, die sich bei Datenflussspezifikationen aus der Umsetzung des Ab-
laufplans ergibt (sieche Abschnitt[5.3.5). Zu diesem Zeitpunkt hat die Spezifikation die Form
DEF f; SERDEF f, SER...SER DEF f,. Im Falle steuerflussloser Schaltungspezifikationen ist
es moglich, auf Basis der ermittelten Entwurfsziele Zuweisungsfunktionen zu erzeugen, die
gleichzeitig sowohl die Bereitstellung als auch die korrekte Zuweisung der Register bewirken.
Diese Zuweisungsfunktionen werden entsprechend der Transformation, die im Zusammenhang
mit der Typanpassung von DEF-Termen vor der Aufspaltung von Zustinden mit Aktionen der
Form A SER B beschrieben wurde (siehe Abschnitt [5.2.2)), jeweils zwischen zwei aufeinander-
folgenden DEF-Termen eingebettet und mit den angrenzenden DEF-Termen verschmolzen. Als
Folge dieser Transformation werden die Daten zwischen den DEF-Termen exakt den Entwurfs-
vorgaben entsprechend iibertragen, womit die Bereitstellung und Zuweisung der Register bereits
vollstindig umgesetzt ist. Nach diesem Schritt wird die resultierende Spezifikation schlielich
in die steuerflussorientierte Darstellung iiberfiihrt. Diese alternative Vorgehensweise wird in der
Regel auf Grund ihrer hoheren Effizienz bevorzugt angewandt.

Ab diesem Punkt verlaufen die verbleibenden Schritte, die fiir die Durchfiihrung einer
vollstindigen formalen algorithmischen Synthese ausgefiihrt werden miissen, fiir steuerflussbe-
haftete und steuerflusslose Schaltungsbeschreibungen grundsétzlich identisch.

5.5 Synthese des Operationswerks

Der letzte Schritt der algorithmischen Synthese, bevor die Spezifikation auf eine Implementie-
rung auf der RT-Ebene abgebildet wird, umfasst die Bereitstellung und Zuweisung der Opera-
tionseinheiten innerhalb des formalen Synthesesystems. Im Zuge der Bereitstellung der Opera-
tionseinheiten wird ermittelt, welche Operationseinheiten in welcher Anzahl zur Realisierung
der Implementierung eingesetzt werden sollen. Bei der Zuweisung der Operationseinheiten wird
jeder in der Schaltungsbeschreibung spezifizierten Operation eine der bereitgestellten Operati-
onseinheiten, welche eine der jeweiligen Operation entsprechende Funktion in Hardware reali-
siert, zugeordnet. Die eigentliche Bereitstellung und Zuweisung der Operationseinheiten lduft in
einer gesonderten Analysephase iiblicherweise, wie in Abschnitt 4.1 beschrieben, aulerhalb der
formalen Umgebung ab. AnschlieBend werden die Analyseergebnisse innerhalb des formalen
Systems umgesetzt.

Als Ergebnis der Analysephase erwartet das formale System ein Operationswerk sowie ei-
ne Menge zustandsabhingiger Steuerdaten. Das Operationswerk, das aus den bereitzustellen-
den Operationseinheiten besteht, spiegelt dabei bereits die gewiinschte Zuweisung der einzelnen
Operationseinheiten wider. Die Steuerdaten geben fiir jeden Zustand der Schaltung eine passende
Konfiguration des Operationswerks vor.
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Das Operationswerk wird in dem formalen System als DFG-Term aufgebaut und hat im
Allgemeinen den Typ (01 X ctrl) — (31 X stats). Der Typ [3; entspricht dem Eingabetyp der
Zustinde, also auf RT-Ebene den Registern, und ctrl den Steuereingiingen des Operationswerks.
Uber die Steuereingiinge erfolgt die zustandsabhingige Konfiguration des Operationswerks. Die
Konfiguration steuert die Belegung der Eingénge der Operationseinheiten in dem Operations-
werk, gegebenenfalls den Arbeitsmodus von Multifunktionseinheiten sowie die Verteilung der
berechneten Werte auf die Ausginge des Operationswerks. Der Typ (3, der Ausgabewerte ent-
spricht demjenigen der Eingabewerte der Zustidnde. Zusitzlich gibt das Operationswerk in der
Regel Statussignale aus, die hier durch den zusitzlichen Ausgabetyp stats reprisentiert wer-
den. In Abhingigkeit der Statussignale ermittelt die Transitionsfunktion nach Ausfiihrung des
Operationswerks den Folgezustand. Bei steuerflusslosen Schaltungen entfillt die Ausgabe der
Statussignale, da jeder Zustand nur einen eindeutigen Nachfolger hat.

OW := (A\((r1,12,r3),(c1,c2)).
let (x,y) =MUX(—(clVc2),(r2,rl),(rl,r2))in
lety’ = MUX(—clAc2,x,y)in
let MULTc = x*y’ in
let SUBc =13—-1in

letn’ = MUX(cIA —c2,SUBc,r3)in

let ODDc =O0ODDn’ in

let GTc =n">01in

let DIVc =r3DIV2in

letrl’ = MUX(c2,MUX(c1,MULTc,y)MUX(GTc,x,y)) in

let 12’ = MUX(c1,MUX(c2,x,MUX(GTc,y,x)),
MUX(c2,MULTc,MUX(GTc,MUX(ODDc,MULTc,y),x))) in

let 3’ = MUX(c1,SUBc,MUX(c2,DIVc,r3)) in

((r1’,r2°13°),(GT¢,0DDc)))

Abbildung 5.25: Ein mogliches Operationswerk fiir die Spezifikation aus Abbildung

Abbildung [5.25] stellt ein mogliches Operationswerk fiir die Spezifikation aus Abbil-
dung[5.24] dar. Der Typ der Ein-/Ausgabewerte (3 ist in diesem Fall num x num x num. Die
Steuereingédnge bestehen aus den beiden booleschen Signalen cl und c2. Der Typ ctrl der
Steuereingénge ist somit in diesem Fall bool x bool. Die Statusausgabe erfolgt ebenfalls mittels
zweier boolescher Signale, hat also ebenfalls den Typ bool x bool. Zur Realisierung der Schal-
tung wurden fiinf Operationseinheiten bereitgestellt: ein Multiplizierer *, ein Subtrahierer —, ein
Komparator >, eine Einheit ODD, die iiberpriift, ob ein Wert gerade oder ungerade ist, sowie eine
Einheit DIV, die eine Division bewirkt. Die Tabelle listet die Belegung der Steuereingidnge
des Operationswerks OW in Abhingigkeit der Zustidnde der Schaltung auf.

Die Multiplexer in dem Operationswerk sorgen in Abhédngigkeit der Steuersignale fiir die
korrekte Beschaltung der Eingiinge der Operationseinheiten und unter zusétzlicher Beriicksich-
tigung der Ergebnisse der Operationseinheiten fiir die korrekte Belegung der Ausginge des Ope-
rationswerks. Die angegebene Multiplexerstruktur kann natiirlich jederzeit durch gegebenenfalls
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| Zustand | (3) | (9 | (1) | (14) |
| Steuersignale (c1,c2) | (F,F) | (F,T) | (T.F) | (T.T) |

Tabelle 5.2: Konfigurationsdaten des Operationswerks in Abbildung

geeignetere kombinatorische Schaltnetze ersetzt werden. Derartige Optimierungen sind jedoch
nicht Aufgabe der algorithmischen Synthese, sondern spiter durchzufiihrender Logikoptimie-
rungen.

Die Einbettung des von dem externen Synthesealgorithmus gelieferten Operationswerks wird
in dem formalen System umgesetzt, indem der Rumpf eines jeden Zustands der steuerflussorien-
tierten Darstellung in die folgende Form tiberfiihrt wird:

DEF ()\x.(x,conf)) SER DEF OW SER DEF (\(xstats).(x’,frf stats)) (5.28)

Die Struktur conf ist eine Konstante und enthilt die Konfigurationsdaten fiir das Operati-
onswerk OW. Nach der Tabelle entspricht conf im Zustand (3) beispielsweise dem Wert
(F,F). Die Funktion DEF (\x.(x,conf)), die sogenannte Konfigurationsfunktion, gibt den Einga-
bewert x des Zustands unveridndert an das Operationswerk weiter und erginzt ihn um die in dem
jeweiligen Zustand giiltige Konfiguration conf. Im Anschluss an die Ausfiihrung des Operati-
onswerks bestimmt die Transitionsfunktion DEF (\(X/,stats).(x’.trf stats)) in Abhingigkeit der
Statussignale stats des Operationswerks den Folgezustand und gibt den Ausgabewert x’ des Ope-
rationswerks unverdndert an den nichsten Zustand weiter. Wihrend die Konfigurationsdaten und
die Teilfunktion #rf der Transitionsfunktion, welche die eigentliche Berechnung des Folgezu-
stands durchfiihrt, von dem jeweiligen Zustand abhingen, ist das Operationswerk selbst in allen
Zustinden identisch.

Das Operationswerk OW und dessen zustandsabhingige Konfigurationen conf konnen di-
rekt aus den Ergebnissen der Analysephase abgeleitet werden. Bevor eine Uberfiihrung der Zu-
standsriimpfe in die in dem Term [5.28]dargestellte Form durchgefiihrt werden kann, miissen noch
aus den urspriinglichen Transitionsfunktionen neue, an das Operationswerk angepasste Transiti-
onsfunktionen DEF (A\(X/,stats).(x’.trf stats)) abgeleitet werden. Dabei ist sicherzustellen, dass
jede der neuen Transitionsfunktionen die Statusdaten zur Ermittlung des Folgezustands exakt
in der gleichen Weise heranzieht wie die urspriingliche Transitionsfunktion. Es kann zum Bei-
spiel vorkommen, dass eine Transitionsbedingung, welche von der urspriinglichen Aktion eines
Zustands auf einem bestimmten Statussignal iibergeben wird, vom Operationswerk auf einem
anderen Statussignal ausgegeben wird.

Im Falle des Zustands (3) in Abbildung wird der Folgezustand auf Basis zweier Status-
signale berechnet. Es ist nicht garantiert, dass das Operationswerk die Statussignale in der glei-
chen Reihenfolge wie die urspriingliche Aktion ausgibt. Ist die Reihenfolge unterschiedlich, so
muss dies beim Aufbau der neuen Transitionsfunktion beriicksichtigt werden. Oft werden man-
che Signale, die das Operationswerk erzeugt, von einigen der Transitionsfunktionen gar nicht
verwendet. Die Transitionsfunktionen der Zustinde (9) und (14) sind beispielsweise von den
Statussignalen unabhéngig, da der Nachfolger dieser Zustidnde eindeutig ist.
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Zur Feststellung, welche der Statussignale des Operationswerks den urspriinglichen Status-
signalen der Aktion eines Zustands entsprechen, wird ein Term (SND o OW o ()\x.(x,conf)))
aufgebaut, in welchem das Operationswerk dem betreffenden Zustand entsprechend konfiguriert
wird und mit Hilfe der Funktion SND nur die rechte Hilfte seiner Ausgabe, also dessen Sta-
tusausgabe, selektiert wird. AnschlieBend wird der resultierende Term normalisiert (siehe Ab-
schnitt[3.3.1] Seite[36).

Fiir den Zustand (3) des Beispiels ergibt die Normalisierung des entsprechenden Terms:

Normalisierung
e

(SND o OW o (Xx.(Xx,(F,F)))) (A(r1,r2,r3).(r3>0,0DD r3))

Der Ubersichtlichkeit halber wurde das Operationswerk mit OW abgekiirzt. Die Variable
reprisentiert das Operationswerk aus Abbildung [5.25]

Zur Ermittlung der Statusausgabe der Aktion DEF aktion des entsprechenden Zustands wird
deren DFG-Term aktion ebenfalls mit Hilfe der Funktion SND zu einem Term (SND o aktion)
verkniipft und anschlieend normalisiert.

Im Beispiel erhilt man:

SND o (A(v,u,n).
let GT1 =n>0in
let ODD1 =0ODDn in
let MULT1 = uxv in Normalisierung
let ol = MUX(GT1,uv) in —
let 02 = MUX(ODD1,MULT1,v) in
let 02’ = MUX(GT1,02,u) in
((01,02°,n),0DD1,GT1))

(A(v,u,n).(ODD n,n>0))

Eine Gegeniiberstellung der beiden normalisierten Terme ergibt, dass die beiden Statusaus-
gaben des Operationswerks gegeniiber den Statusausgaben der urspriinglichen Aktion vertauscht
sind. Entsprechend werden zur Erstellung der neuen Transitionsfunktion, welche im Anschluss
an das Operationswerk ausgefiihrt werden soll, die beiden eingehenden Statussignale ODD1 und
GT1 der urspriinglichen Transitionsfunktionen vertauscht. Der Korper der Abstraktion bleibt
unverdndert. Mit dieser neuen Transitionsfunktion ergibt sich schlieBlich der neue Rumpf des
Zustands (3) zu folgendem Term:

DEF (\x.(x,(F,F)))
SER DEF OW
SER DEF (\(x,GT1,0DD1).(x,MUX(GT1,MUX(ODD1,11,9),0)))

Es verbleibt, die neue Transitionsfunktion als Vorbereitung fiir die Abbildung der Schaltungs-
beschreibung auf die RT-Ebene in die Form DEF (\(x/,stats).(x’,trf stats)) zu iiberfiihren:

DEF (\(x,GT1,0DD1).(x,MUX(GT1,MUX(ODD1,11,9),0)))
—> DEF (\(xstats).(x,(A\(GT1,0DD1).(x,MUX(GT1,MUX(ODD1,11,9),0))) stats))




148 5. Automatisierung der formalen algorithmischen Synthese

Durch diesen Schritt wird explizit hervorgehoben, dass die Funktion #rf, die innerhalb der
Transitionsfunktion letztendlich den Folgezustand bestimmt, allein von den Statussignalen des
Operationswerks abhéngt. Der Rumpf weist damit die in dem Term vorgestellte Form auf.

Nach dem Aufbau eines neuen Rumpfes (Konfigfkt SER DEF OW SER Transitionsfkt')
wird jeweils bewiesen, dass er exakt die gleiche Funktionalitidt wie der urspriingliche Rumpf
(Aktion SER Transitionsfkt) aufweist. Ist dies der Fall, so kann der alte Rumpf endgiiltig durch
den neu generierten Rumpf ersetzt werden. Fiir den Beweis muss gelten, dass fiir alle Eingaben x
der neue und der alte Rumpf das gleiche Ergebnis liefern, dass also gilt:

Vx. (Aktion SER Transitionsfkt) x = (Konfigfkt SER DEF OW SER Transitionsfkt') x (5.29)

Zur Durchfiihrung dieses Beweises wird die Konfigurationsfunktion mit dem Operationswerk
und der neuen Transitionsfunktion verschmolzen. Ebenso werden die Aktion und die Transiti-
onsfunktion des urspriinglichen Rumpfes zusammengefasst. AnschlieBend werden beide Terme
normalisiert. Ein Vergleich der resultierenden Terme, in Zuge dessen gegebenenfalls eine Fall-
unterscheidung iiber die Bedingungen der verbleibenden Multiplexer durchgefiihrt wird und bei
Bedarf noch weitere Eigenschaften der Operationen, wie zum Beispiel deren Kommutativitit, in
Betracht gezogen werden, ergibt die funktionale Aquivalenz der beiden Riimpfe. Der urspriingli-
che Rumpf kann daraufhin durch die neue Darstellung mit dem Operationswerk ersetzt werden.

Mit der Uberfiihrung aller Riimpfe der steuerflussorientierten Darstellung in die neue Form
mit einem einheitlichen Operationswerk wird die Bereitstellung und Zuweisung der Operations-
einheiten vollstindig umgesetzt.

Abbildung|[5.26zeigt das Beispiel aus Abbildung[5.24nach der Umsetzung der Bereitstellung
und Zuweisung der Operationseinheiten gemil dem Operationswerk OW aus Abbildung [5.25]
und dessen Konfiguration in Tabelle [5.2]

DEF (A(u,n).(1,u,n)))
SER
LOOP 3
[( 3, DEF (\x.(x,(F.F))) SER DEF OW
SER DEF (\(x,stats).(x,(A(GT1,0DD1).MUX(GT1,MUX(ODD1,11,9),0)) stats)));
( 9, DEF (\x.(x,(F,T))) SER DEF OW
SER DEF (\(xstats).(x,(A(GT1,0DD1).3) stats)));
(11, DEF (\x.(x,(T.F))) SER DEF OW
SER DEF (A(x,stats).(x,(A(GT1,0DD1).MUX(GT1,MUX(ODDI1,14,9),0)) stats)));
(14, DEF (\x.(x,(T,T))) SER DEF OW
SER DEF (\(xstats).(x,(A(GT1,0DD1).3) stats)))]
SER
DEF (\(v,u,n).v)

Abbildung 5.26: Ergebnis der Bereitstellung und Zuweisung der Operationseinheiten
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5.6 Synthese des Steuerwerks

Die Spezifikation einer Schaltung besteht neben der Beschreibung ihres funktionalen Verhaltens
aus der Auswahl eines geeigneten Schnittstellenverhaltensmusters, welches die Kommunikati-
on der Schaltung mit der Aulenwelt definiert (sieche Abschnitt [3.3.3). Das gewihlte Schnitt-
stellenverhaltensmuster hat direkten Einfluss auf das Steuerwerk der resultierenden RT-Ebenen-
Implementierung.

Fiir jedes der in Abschnitt vorgestellten Schnittstellenverhaltensmuster wurde exem-
plarisch ein spezielles Implementierungsmuster auf der Register-Transfer-Ebene entwickelt und
jeweils der Beweis erbracht, dass jede RT-Ebenen-Implementierung, die auf Basis eines solchen
Implementierungsmusters erzeugt wird, ein Schnittstellenverhalten aufweist, welches den Vor-
gaben des zugehorigen Schnittstellenverhaltensmusters entspricht. Die aus diesen Beweisen re-
sultierenden Theoreme werden als Implementierungstheoreme bezeichnet. Kern eines jeden Im-
plementierungsmusters ist dabel ein vorgegebenes Steuerwerk, welches die Steuerung der Schal-
tung und deren Kommunikation mit der AuBBenwelt exakt nach den Vorgaben des zugehdrigen
Schnittstellenverhaltensmusters realisiert. Durch die Spezialisierung der freien Variablen eines
Implementierungsmusters wird schlieBlich die vom Entwerfer spezifizierte Funktionalitit der
Schaltung in das jeweilige Muster eingebracht und auf diese Weise eine konkrete Implementie-
rung der Schaltung auf der Register-Transfer-Ebene erzeugt.

Gleichung [5.30] gibt als Beispiel die Definition des Implementierungsmusters GEN_IMP_P
wieder, welches ein Verhalten realisiert, das dem auf Seite definierten Schnittstellenverhal-
tensmuster GEN_SSVM entspricht.

GEN_IMP _P(inputsq.resetsq startsq,outputsqreadysq, (5.30)
init,s0,CFG,OW ,TRF ,outsel) :=
dJ register( statereg( outputreg(.
(At.(outputsq t,readysq t)) =

automaton
(()\((inputsig,resetsig,startsig),(register,statereg,outputreg,readyreg)).
let resorrdy = resetsig V readyreg in
let begin = startsig A resorrdy in
let state = MUX(begin,s0,statereg) in
let initx =init inputsig in
let x = MUX(begin,initx,register) in
let idle = —startsig A resorrdy in
let ctrl = CFG state in

let (x’,stats) =OW (x,ctrl) in

let (state’,cont) = TRF state stats in

let readysig =idle V —cont in

let finoutput =outsel X’ in

let outputsig = MUX(idle,outputreg,finoutput) in
((outputsig,readysig),(x’,state’ ,outputsig,readysig))),
(registerO,stateregO,outputregO,T))

(At. (inputsq tresetsq tstartsq t))
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Zur Definition wird ein Zusammenhang zwischen den Eingabesignalen und den Ausgabe-
signalen der Musterimplementierung hergestellt. Die Ausgabesequenzen outputsq und readysq
ergeben sich aus der Ausfiihrung des Automaten auf den Eingabesequenzen inputsq, resetsq und
startsq. Die Sequenzen beschreiben den Werteverlauf der zugehorigen Signale in Abhéngigkeit
von der Zeit t, welche mit Hilfe des Typs num modelliert wird (siche Abschnitt[3.3.2] Seite [42]).
Die Werte register(, statereg) und outputreg( bezeichnen die Initialwerte der Register der
Schaltung und konnen frei gewéhlt werden. Die Funktionalitit der Schaltung wird durch die
freien Variablen init, s0, CFG, OW, TRF und outsel vorgegeben, welche im Zuge der Abbil-
dung der Schaltung auf die RT-Ebene mit konkreten Werten belegt werden. Von diesen Variablen
stehen beispielsweise s0 fiir den Anfangszustand und OW fiir das Operationswerk der Schaltung.

In Abbildung ist das Implementierungsmuster GEN_IMP P zusitzlich schematisch dar-
gestellt.

» readysig

resorrd ;
resetsig — 21 & idle *
startsig » 1

outputreg

—» outputsig

cont

noutput

f]

inputsig — ¢

Abbildung 5.27: Implementierungsmuster GEN_IMP P

Die bis zu diesem Zeitpunkt vorgestellten Transformationen operierten stets innerhalb der
algorithmischen Ebene und ergaben somit immer Theoreme, welche die Aquivalenz zwischen
dem jeweiligen Ergebnis der Transformation und deren Ausgangspunkt ausdriickten (siche Ab-
schnitt[3.2.1). Im Gegensatz dazu ist im Fall der Implementierungstheoreme die resultierende
Relation eine Implikation (sieche Abschnitt[3.2.2)).

In dem Implementierungstheorem welches die Relation zwischen dem Schnittstellen-
verhaltensmuster GEN_SSVM und dem Implementierungsmuster GEN_IMP P beschreibt, ist die
entsprechende Implikation, welche das Ergebnis der Transformation darstellen wird, in den Zei-
len 13-17 enthalten.
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Im Falle der Implementierungstheoreme sind die Spezifikation und die Implementierung
nicht mehr dquivalent, da beim Wechsel von der algorithmischen Ebene auf die Register-
Transfer-Ebene eine Verfeinerung der Spezifikation vorgenommen wird. Teil dieser Verfeine-
rung ist beispielsweise, dass fiir die Durchfiihrung einer Berechnung nach dem Schnittstellen-
verhaltensmuster GEN_SSVM nur vorgegeben ist, dass nach dem Ansto3en der Berechnung deren
Durchfiihrung eine nicht ndher bestimmte Zeit in Anspruch nimmt und, falls sie nicht abgebro-
chen wird und schlieBlich terminiert, das Ergebnis der Berechnung am Ausgang der Schaltung
anliegt und zeitgleich der Wert des Ausgabesignals readysig von falsch auf wahr wechselt. In
der RT-Ebenen-Implementierung ist zusitzlich genau definiert, wann welche Operationen der
Berechnung ausgefiihrt werden und welche Zwischenwerte von der Implementierung wihrend
der Berechnungsphase iiber outputsig ausgegeben werden. Es handelt sich dabei also um eine
wesentlich detailliertere Beschreibung.

-V inputsq resetsq startsq outputsq readysq init SO0 OW outsel CTList (5.31)
CFG TRF.
1 let L =MAP (\(s,enf.trf).
2 (s, DEF ()\x. (x,cnf)) SER DEF OW
3 SER DEF (\(X/,stats). (X’ trf stats)))) CTList in
4 let cnfBlk = StateCase
5 (MAP (\(s.enfrf). (s,enf)) CTList) in
6 let trfBlk = StateCase
7 (MAP (A(s,enf.trf).(s, (\s'.(s',StateExists Ls)) o trf))
8 CTList) in
9 StateExists Ls0 A
10 ALL EL (\s. (CFG s = cnfBlk s) \ (TRF s = trfBIk s))

11 (FST (UNZIP CTList)) \

12 -

13 ( GEN_IMP P (inputsq resetsq startsq.outputsq.readysq,
14 init,s0,CFG,OW TRF ,outsel)

15 —

16 GEN_SSVM (DEF init SER LOOP s( L SER DEF outsel)
17 (Startsq resetsq.readysq.inputsq.outputsq) )

Die Konsistenz der Implementierungsmuster wurde in dieser Arbeit durch den Beweis sicher-
gestellt, dass es fiir alle moglichen Eingabesequenzen unter beliebiger Belegung der Variablen
init, s0, CFG, OW, TRF und outsel, welche die Funktionalitit der Schaltung widerspiegeln,
giiltige Ausgabesequenzen gibt. Entsprechend wurde diese Eigenschaft auch fiir das Implemen-
tierungsmuster GEN_IMP P nachgewiesen:

VY inputsq resetsq startsq init SO0 CFG OW TRF outsel.
J outputsq readysq.
GEN_IMP _P (inputsq.resetsq startsq,outputsq.readysq.init,s0,CFG,OW ,TRF,
outsel)

(5.32)
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Wird fiir ein Implementierungsmuster kein entsprechender Beweis durchgefiihrt, so ist nicht
ausgeschlossen, dass sich die auf Basis dieses Musters erzeugten Implementierungen als inkon-
sistent erweisen (siehe [Krop99]) und der im Implementierungsmuster vorgegebene Zusammen-
hang zwischen den Ein- und Ausgabesignalen der resultierenden Implementierungen niemals
erfiillt ist. In diesem Fall wire der Beweis eines Implementierungstheorems trivial, da der linke
Teil der Implikation (beispielsweise die Zeilen 13-14 in Theorem|[5.31)) stets falsch, die Implikati-
on aber dadurch grundsitzlich wahr wire (ex falso quodlibet). Der Beweis eines entsprechenden
Implementierungstheorems wire somit nur ein Scheinerfolg.

Die Implementierungstheoreme beschreiben generisch die korrekte Abbildung beliebiger
Verhaltensspezifikationen auf die Register-Transfer-Ebene. Voraussetzung fiir den Einsatz der
im Zuge dieser Arbeit entwickelten Implementierungstheoreme ist, dass die Spezifikationen,
wie in den letzten Abschnitten beschrieben, in eine bestimmte Form tiberfiihrt worden sind. Die
geforderte Form entspricht dem Ausgabeformat der im letzten Abschnitt vorgestellten Opera-
tionswerksynthese, nach welcher die Zustinde der steuerflussorientierten Darstellung folgende
Struktur aufweisen:

(s, DEF ()\x.(x,conf)) SER DEF OW SER DEF (\(x/,stats).(x’frf stats)))

Als Vorbereitung der Anwendung des gewihlten Implementierungstheorems wird auf Basis der
steuerflussorientierten Darstellung eine Liste CTList aufgebaut, in welcher fiir jeden Zustand s
der Zustandsliste die zugehorige Konfiguration conf des Operationswerks sowie der zustands-
abhéngige Anteil trf der betreffenden Transitionsfunktion enthalten sind. In Abbildung ist
diese sogenannte Konfigurations-/Transitionsliste dargestellt, wie sie sich aus der Spezifikation

in Abbildung ergibt.

[( 3, (F.,F), (AMGT1,0DD1).MUX(GT1,MUX(ODD1,11,9),0)));
( 9,(F,T), (NMGT1,0DDI).3));
(11, (T,F), (M(GT1,0DD1).MUX(GT1,MUX(ODD1,14,9),0)));
(14, (T,T), (\M(GT1,0DD1).3))]

Abbildung 5.28: Konfigurations-/Transitionsliste des laufenden Beispiels

Nach der Spezialisierung des Implementierungstheorems mit der Konfigurations-/Tran-
sitionsliste CTList und dem Operationswerk OW, welches im Zuge der Operationswerksynthese
erstellt wurde (siehe Abbildung [5.25)), wird in den Zeilen 1-3 des Theorems die Zustandsliste L
der steuerflussorientierten Darstellung nachgebaut. Der explizite Nachbau der Schaltungsspezifi-
kation innerhalb des Implementierungstheorems wird durchgefiihrt, um sicherzustellen, dass die
Schaltungsspezifikation in der geforderten Form vorliegt und die Konfigurations-/Transitionsliste
CTList korrekt aus der Schaltungsspezifikation extrahiert wurde: Nach der Belegung der Varia-
blen init und outsel mit den DFG-Termen, welche in den DEF-Anweisungen vor bzw. nach der
steuerflussorientierten Darstellung auftreten (im Beispiel in Abbildung (A(u,n).(1,u,n)) und
(A(v,u,n).v)), und der Belegung von s0 mit dem Startzustand der steuerflussorientierten Darstel-
lung ergibt sich schlieBlich in Zeile 16 des Theorems als Parameter des Schnittstellenverhaltens-
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musters GEN_SSVM ein exaktes Abbild der zu diesem Zeitpunkt vorliegenden Schaltungsspezi-
fikation.

Man beachte, dass die Schaltungsspezifikation, welche aus der Operationswerksynthese her-
vorging, allein auf Basis von Aquivalenzumformungen aus der urspriinglichen Verhaltensspezi-
fikation abgeleitet wurde. Somit liegt innerhalb des formalen Systems ein Theorem vor, welches
die Aquivalenz dieser Spezifikation und der urspriinglichen Verhaltensspezifikation ausdriickt
(sieche Abschnitt[3.2]).

Dass es sich bei der innerhalb des Implementierungstheorems [5.31] nachgebildeten Schal-
tungsbeschreibung um ein exaktes Abbild der vorliegenden Schaltungsspezifikation handelt,
wird letztendlich sichergestellt, indem diese Schaltungsbeschreibung mittels einfacher Termer-
setzung im Theorembeweiser durch den Ausgangspunkt der algorithmischen Synthese, der ur-
spriinglichen Verhaltensspezifikation (siche Abbildung auf Seite[d7)), ersetzt wird. Wihrend
der Termersetzung fiihrt der Theorembeweiser HOL eine Mustererkennung durch und nur, wenn
die im Implementierungstheorem nachgebildete Spezifikation exakt derjenigen entspricht, wel-
che das Ergebnis der Operationswerksynthese darstellt, findet die Termersetzung statt. Ansonsten
ist offensichtlich ein Fehler beim Erstellen der Liste CTList bzw. bei der Analyse der konkreten
Werte fiir init, outsel bzw. s0 aufgetreten.

Im Anschluss an die Reproduktion der Ausgangsspezifikation wird in den Zeilen 4-5 des
Implementierungstheorems auf Basis der Liste CTList automatisch die Spezifikation eines
Funktionsblocks generiert, welcher in Abhédngigkeit des Zustands die korrekte Steuerung des
Operationswerks tibernimmt. Im Beispiel ergibt sich der Konfigurationsblock cnfBlk zu:

StateCase [(3,(F.F)); (9,(F,T)); (11,(T,F)); (14,(T,T))]

Auf dhnliche Weise wird in den Zeilen 6-8 des Implementierungstheorems auf Basis der
Konfigurations-/Transitionsliste CTList ein Funktionsblock generiert, welcher in Abhingigkeit
des Zustands und der Statussignale des Operationswerks den Folgezustand bestimmt. Mit einem
zusitzlichen booleschen Wert gibt der Transitionsblock au3erdem an, ob die Berechnung bereits
abgeschlossen ist oder nicht. Bei dem in dieser Arbeit vorgestellten Ansatz ist die Ermittlung der
Abbruchbedingung bereits am Ende jedes Taktes moglich. In [BlumOQ] war zur Berechnung der
Abbruchbedingung noch ein zusétzlicher Takt erforderlich.

Der in dem laufenden Beispiel resultierende Transitionsblock #rfBlk lautet:

StateCase [( 3,(M(GT1,0DD1).MUX(GT1,MUX(ODDI1,(11,T),(9,T)),(0,F))));
( 9,(\M(GT1,0DD1).(3,T)));
(11,(M(GT1,0DD1).MUX(GT1,MUX(ODD1,(14,T),(9,T)),(0,F))));
(14,(M(GT1,0DD1).(3,T)))]

Der Konfigurations- und der Transitionsblock nutzen beide das Konstrukt StateCase und
definieren somit nur die Ausgaben fiir die wirklich existierenden Zustidnde. Die Ausgabe der
beiden Blocke fiir andere Zustinde werden nicht unnétig vorbelegt, was das Optimierungspo-
tential der Schaltung auf der RT-Ebene erhoht. Freiheitsgrade bei der weiteren Synthese bleiben
so erhalten. Stehen die endgiiltigen Implementierungen der beiden Funktionsblocke einmal fest,
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so wird bewiesen, dass diese Implementierungen (nur) fiir alle existierenden Zustinde der Zu-
standliste die gleiche Ausgabe erzeugen wie die Spezifikation der Funktionsblocke. Wurde die-
ser Nachweis erbracht (entsprechend der Zeilen 10-11 im Implementierungstheorem [5.31)), so
konnen die tatsdachlichen Implementierungen CFG und TRF der beiden Funktionsblocke in die
RT-Ebenen-Implementierung der Schaltung iibernommen werden (Zeile 13-14).

Abschlieend muss im Zuge der Transformation noch nachgewiesen werden, dass der Start-
zustand s0 der steuerflussorientierten Darstellung existiert (Zeile 9). Alle weiteren Synthese-
schritte, wie zum Beispiel Retiming und diverse Logikoptimierungen, gehen von dem resultie-
renden Automaten auf der RT-Ebene aus und werden ausfiihrlich in [Eise99]] behandelt.

Steuerwerke fiir reine Datenflussbeschreibungen

Da bei der Synthese reiner Datenflussspezifikationen die Uberginge zwischen den einzelnen
Zustdnden stets eindeutig sind, wurde fiir jedes Implementierungstheorem eine zusitzliche Vari-
ante entwickelt, in welcher der Transitionsblock nicht von Statussignalen des Operationswerks
abhéngt. Weiter kann der Fall auftreten, dass das Operationswerk keiner zustandsabhingigen
Steuerung bedarf. Somit ergibt sich eine weitere Variationsmoglichkeit, so dass letztendlich fiir
jedes Schnittstellenverhaltensmuster zumindest vier verschiedene Implementierungsmuster bzw.
Implementierungstheoreme entwickelt werden miissen.

Eine Variante zur Implementierung des Schnittstellenverhaltensmusters GEN_SSVM fiir rei-
ne Datenflussbeschreibungen und ohne zustandsabhidngige Steuerung des Operationswerks hat
beispielsweise folgende vereinfachte Form:

- V inputsq resetsq startsq outputsq readysq init SO0 OW outsel CTList TRF. (5.33)
let L =MAP (\(s,). (s, DEF OW SER DEF ()\X'. (x,8")))) CTList in
let trfBlk = StateCase

(MAP (A(s,s').(s,(s’,StateExists Ls'))) CTList) in
StateExists Ls0 A
ALL EL (\s. (TRF s = trfBlk s)) (FST (UNZIP CTList)) \
—
( GEN_IMP DFG_S (inputsq.resetsq startsq.outputsq.readysq,
init,s0,0W . TRF ,outsel)
—
GEN_SSVM (DEF init SER LOOP s( L SER DEF outsel)
(startsq.resetsq.readysq.inputsq.outputsq) )

[S—
_— O © 00 ~J O U i W N =

—_

Entsprechend gestaltet sich die zugehorige Implementierung GEN_IMP DFG_S ebenfalls
etwas einfacher. Der Funktionsblock zur Ubernahme der Konfiguration des Operationswerks
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entfillt und der Transitionsblock hingt nur noch vom aktuellen Zustand ab:

GEN_IMP DFG_S (inputsq.resetsq. startsq,outputsqreadysq.init,sS0,O0W,TRF ,outsel) :=
d register( statereg( outputreg(.
(At.(outputsq t,readysq t))

automaton
((A((inputsig,resetsig,startsig),(register,statereg,outputreg,readyreg)).

let resorrdy  =resetsig V readyreg in
let begin = startsig A resorrdy in
let state = MUX(begin,s0,statereg) in
let initx = init inputsig in
let x = MUX(begin,initx,register) in
let idle = —startsig A resorrdy in
let X’ =0Wx in
let (state’,cont) = TRF state in
let readysig =idle V —cont in
let finoutput =outsel X’ in

let outputsig =MUX(idle,outputreg,finoutput) in
((outputsig,readysig),(x’,state’ ,outputsig,readysig))),
(registerO,stateregO,outputregO,T))
(At. (inputsq tresetsq tstartsq t))
(5.34)

Umkodierung der Zustandsbezeichner

Oft bietet es sich an, vor der Abbildung der Spezifikation auf die RT-Ebene die Zustandsbezeich-
ner umzukodieren. Beispielsweise hat die Zustandskodierung Einfluss auf die Implementierun-
gen der Konfigurations- und der Transitionsblocke. Durch eine geschickte Wahl der Zustands-
bezeichner konnen diese gegebenenfalls optimiert werden. Auch konnen aufeinanderfolgende
Zustdnde mit einer moglichst kleinen Hamming-Distanz kodiert werden, um die Schaltaktivitt
in der resultierenden Schaltung und damit deren Energiebedarf zu reduzieren.

Zur Umbenennung der Zustinde wird eine sogenannte Umbenennungsliste aufgebaut. Diese
Liste bestehend aus Paaren, deren linke Hélfte den Bezeichnern der Zustinde in der steuerfluss-
orientierten Darstellung entsprechen. In der rechten Hilfte der Paare steht jeweils der neu zu
vergebende Name. Fiir alle Zustinde, die nicht in der Zustandsliste der steuerflussorientierten
Darstellung vorkommen, also fiir die Ausgangszustidnde, wird zusétzlich au8erhalb der Liste ein
eindeutiger Name spezifiziert.

Fiir das Beispiel in Abbildung [5.26] kénnte eine Umbenennung auf Basis folgender Liste
erfolgen.

[(3,(F.F,T)); (9,(F,T,T)); (11,(T,F,T)); (14,(T,T,T))]

Zusitzlich muss ein Bezeichner fiir den Ausgangszustand spezifiziert werden. In diesem Bei-
spiel wire der Bezeichner (F,F,F) denkbar. Wiirde in dem laufenden Beispiel eine derartige
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Anpassung der Bezeichner vor der Abbildung der Spezifikation auf die RT-Ebene auf Basis des
Implementierungstheorems durchgefiihrt, so liee sich der in diesem Fall resultierende Kon-
figurationsblock StateCase [((F,F,T),(F,F)); (F,T,T),(F,T)); ((T,F,T),(T,F)); ((T,T,T),(T,T))]
durch die einfache Funktion (A(s1,s2,s3).(s1,s2)) realisieren. Der folgende Term stellt die Imple-
mentierung eines fiir diesen Fall geeigneten Transitionsblocks dar:

TRF := ( \(s1,82,s3).
A(ODDI1,GT1).

let opl =52 As3in

let op2 =-—sl Aopl in

let op3=sl Aopl in

let op4 =GT1 V —op2 A —op3 in
((ODD1 A GT1 A (0op2 V op3),
GT1 A MUX(op2,-ODD1,0p3),0p4),0p4) )

Im Theorem [5.36] zur Umkodierung der Zustandsbezeichner wird die Funktion
NewStateName eingesetzt, welche jedem alten Zustandsbezeichner auf Basis einer gegebe-
nen Umbenennungsliste einen neuen Bezeichner zuordnet:

( NewStateName exif [ | s =exit) A\ (5.35)
(NewStateName exit (h: :R)s := (if s =FST h then SND h
else NewStateName exit R s) )

Die Funktion durchsucht rekursiv die vorgegebene Umbenennungsliste (& : : R). Wird ein Paar h
gefunden, dessen linke Hélfte FST h dem gesuchten Zustandsbezeichner s entspricht, so wird der
neue Bezeichner, der in der rechten Hilfte des entsprechenden Paares enthalten ist, ausgegeben.
Ansonsten wird der Rest der Liste weiter durchsucht. Enthilt die Liste keinen Eintrag fiir den
gesuchten Zustandsbezeichner s, so wird der auBBerhalb der Liste zusitzlich definierte Bezeich-
ner exit ausgegeben.

Die Umbenennung der Zustandsbezeichner erfolgt schlieflich auf Basis des folgenden
Theorems:

VY L UL start exit. (5.36)
1 (FST (UNZIP UL)=FST (UNZIP L)) A
2 Disjoint (exit: : (SND (UNZIP UL)))
3 —> ( LOOP start L
4 =
5 (LOOP (RenameState exit UL start)
6 ( MAP (A(s,Rumpf).
7 (RenameState exit UL s,
8 Rumpf
9 SER
10 DEF (\(X,s).(x,RenameState exit UL s')))) L))
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Vorbedingungen fiir die Anwendbarkeit des Theorems sind, dass die alten Zustandsbezeich-
ner in der Umbenennungsliste UL den Bezeichnern der Zustiande der aktuellen Zustandsliste L
entsprechen (Zeile 1), und dass die in der Umbenennungsliste spezifizierten neuen Bezeichner
sowie der neue fiir den Ausgangszustand vorgegebene Bezeichner exit wechselseitig verschieden
sind (Zeile 2). Sind diese Voraussetzungen erfiillt, so kann die gegebene LOOP-Anweisung (Zei-
le 3) in eine neue steuerflussorientierte Darstellung mit den modifizierten Zustandsnamen (Zeile
5-10) iiberfiihrt werden.

In der neuen Darstellung wird jeder Zustandsbezeichner auf Basis der Funktion
RenameState umbenannt: In Zeile 5 wird dem Startzustand ein neuer Bezeichner zugewie-
sen und in den Zeilen 6-10 werden alle Zustandsbezeichner angepasst, welche innerhalb der
Zustandsliste L auftreten. Jeder Zustand wird dahingehend modifiziert, dass deren urspriingli-
cher Bezeichner s durch den zugehdrigen neuen Bezeichner RenameState exit UL s ersetzt
wird (Zeile 7) und dem urspriinglichen Rumpf Rumpf (Zeile 8) eine Funktion zur Anpassung der
Bezeichner der Nachfolger (Zeile 10) angehédngt wird. Nach Anwendung des Theorems werden
die an die Riimpfe angehédngten Funktionen schlieBlich mit den jeweiligen Transitionsfunktionen
verschmolzen.

Endergebnis der algorithmischen Synthese

Werden die Zustidnde des laufenden Beispiels wie im letzten Abschnitt beschrieben umkodiert
und entsprechend die vorgeschlagenen Implementierungen des Konfigurations- und Transitions-
blocks eingesetzt, so erhilt man in dem Beispiel als Endergebnis der formalen algorithmischen
Synthese folgendes Theorem:

-V inputsq resetsq startsq outputsq readysq.
( GEN_IMP P (inputsq,resetsq startsq,outputsq.readysq,
(A(u,n).(1,u,n))),(F.F,T),(A\(s1,52,3).(s1,52)), OW,TRF ,(\(V,u,n).v))
—
GEN_SSVM SPEC (startsq.resetsq.readysq.inputsq.outputsq) )

SPEC steht fiir die Verhaltensspezifikation aus Abbildung auf Seite welche Aus-
gangspunkt der Synthese war. TRF reprasentiert die auf der Seite vorgeschlagene Implemen-
tierung des Transitionsblocks und OW das Operationswerk aus Abbildung [5.25] auf Seite [[45]
Das Endergebnis ist also der formale Beweis, dass die sich ergebende Implementierung auf Basis
des Musters GEN_IMP P mit den im Zuge der algorithmischen Synthese abgeleiteten Parame-
tern exakt die urspriingliche Verhaltensbeschreibung SPEC mit einem dem Muster GEN_SSVM
entsprechenden Schnittstellenverhalten realisiert. Diese Implementierung ist nun Ausgangspunkt
fiir die weiteren Syntheseschritte auf den unteren Abstraktionsebenen (siehe [Eise99]).
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Kapitel 6

Experimentelle Ergebnisse

Um die Leistungsfihigkeit des in dieser Arbeit entwickelten Konzepts zur formalen algorithmi-
schen Synthese digitaler Schaltungen zu demonstrieren, wurde ein Synthesesystem implemen-
tiert, das eine Verhaltensbeschreibung in GROPIUS diesem Konzept entsprechend vollautoma-
tisch auf eine RT-Ebenen-Implementierung abbildet. Das Synthesesystem wurde auf zahlreiche
Beispiele angewandt, welche zu diesem Zweck in die formale Hardwarebeschreibungssprache
GROPIUS iibersetzt wurden. In Tabelle[6.1] sind zu jedem Beispiel die Anzahl der enthaltenen
Operationen sowie der jeweils auftretenden WHILE-, IF- und SER-Konstrukte aufgefiihrt.

’ Programm \ Operationen \ WHILE \ IF \ SER \ DEF ‘
dct (2,2) 26 - - - 1
dct (3, 3) 95 - - - 1
horner (2, 2) 12 - - - 1
horner (4, 4) 40 - - - 1
horner (6, 6) 84 - - - 1
binpot 6 1 1 2 4
fibonacci 22 1 2 2 5
diffeq 11 1 0 2 3
gcd 16 3 1 5 7
bubblesort 19 2 1 6 8
fp_add 61 1 11 12 24
kalman 53 6 4 14 19

Tabelle 6.1: Aufbau und Umfang der Beispiele

Die Beispielspezifikationen

Die Beispiele dct, horner und fibonacci wurden von [BlumOO] iibernommen. Bei dct
und horner handelt es sich um reine Datenflussbeschreibungen. Alle iibrigen Spezifikationen
sind steuerflussbehaftet. Das Programm dct fiihrt eine diskrete Cosinustransformation durch,
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welche bei der Kompression von Bildern Verwendung findet. Die Grofe eines konkreten dct-
Terms hédngt dabei von den Ausmalen der zu verarbeitenden Bildblocke ab. Das Programm
horner realisiert eine Polynomdivision nach dem Horner-Schema. Dieses Beispiel ist in Bezug
auf den Grad des Zihler- und des Nennerpolynoms skalierbar. Die konkrete Parametrisierung
dieser beiden Beispiele ist jeweils zusitzlich zum Programmnamen in Klammern angegeben.
Das dritte aus [BlumOO] iibernommene Programm fibonacci implementiert einen effizienten
Algorithmus zur Berechnung von Fibonacci-Zahlen.

Die Programme diffeq und kalman entstammen der High-Level-Synthesis-Benchmark-
Sammlung, die von Nikil Dutt und Preeti Ranjan Panda Mitte der Neunziger zusammengetra-
gen wurde. Das Programm di f feq dient zur Losung von Differentialgleichungen [PaKGS86|]
und kalman implementiert einen Kalman-Filter. Letzteres Beispiel enthilt besonders viele ver-
schachtelte Verzweigungen und Schleifen.

Das Programm gcd berechnet den grofiten gemeinsamen Teiler (gg7) zweier natiirlicher
Zahlen nach dem bindren euklidischen Algorithmus. Im Gegensatz zum klassischen Algorith-
mus zur ggT-Berechnung werden dabei Divisionen ausschlieBlich durch bitweise Verschiebun-
gen realisiert. Daraus resultiert eine hohere Effizienz bei der Verarbeitung des Algorithmus auf
Computersystemen.

Das Beispiel binpot implementiert einen bindren Algorithmus zur Berechnung von Poten-
zen und ist, wie gcd, auf eine Ausfiihrung auf Computersystemen optimiert. Es handelt sich bei
diesem Beispiel um die Spezifikation aus Abbildung [3.16] auf Seite welche bereits in den
Kapiteln {] und [5] zur Veranschaulichung des in dieser Arbeit entwickelten Konzepts mehrfach
herangezogen wurde.

Bei bubblesort handelt es sich um eine Implementierung des gleichnamigen Sortieralgo-
rithmus und fp_add fiihrt die Addition zweier Gleitkommazahlen durch. Vorlage fiir fp_add
war die Funktion __addsf3 in der Datei f1loatlib.c des GNU C-Compilers Version 3.3.
Alle in dieser Funktion auftretenden C-Makros wurden dabei expandiert.

Experimentelle Durchfiihrung der formalen algorithmischen Synthese

Im Folgenden wird der Aufwand fiir die Umsetzung der Entwurfsziele diskutiert, die wie in
Kapitel 4] beschrieben zumeist aulerhalb des Theorembeweisers ermittelt werden. Eine Beurtei-
lung der Leistungsfahigkeit der Optimierungs- und Syntheseverfahren, welche in dieser Arbeit
zur Bestimmung der Entwurfsziele eingesetzt werden, findet nicht statt. Ziel der Arbeit war die
Sicherstellung der Korrektheit des Syntheseergebnisses und nicht die Entwicklung moglichst
hochwertiger Optimierungs- und Synthesealgorithmen. Der Schwerpunkt lag auf der Fihigkeit
des formalen Synthesesystems, vorliegende Entwurfsziele moglichst uneingeschrinkt umsetzen
zu konnen. Die Verfahren zur Ermittlung der Entwurfsziele sollten weitestgehend austauschbar
und so der jeweiligen Situation anzupassen sein. Entsprechend sollte auch die manuelle Vorgabe
von Entwurfszielen moglich sein. Die Entwurfsziele des Programms binpot wurden beispiels-
weise vollstandig manuell entworfen.

Wihrend die Umsetzbarkeit von Ablaufplinen in dem vorgestellten Konzept noch gewissen
Einschriankungen unterliegt (siche Abschnitt[5.3)), sind die Implementierungen fiir das Operati-
onswerk (siche Abschnitt [5.5)) sowie fiir den Konfigurations- und Transitionsblock (siehe Ab-
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schnitt[5.6) weitestgehend frei wihlbar. Auch konnen die Zustandsbezeichner praktisch beliebig
kodiert werden. Hierbei muss nur in dem formalen Synthesesystem eine Funktion zum Beweis
der Gleichheit bzw. Ungleichheit der neuen Zustandsbezeichner bereitgestellt werden.

In den aufgefiihrten Experimenten wurden die Ablaufplidne der steuerflussbehafteten Schal-
tungsbeschreibungen mittels des Loop-Directed-Scheduling-Algorithmus [BhDB94]| (siehe Ab-
schnitt [5.3) und die der Datenflussbeschreibungen auf Basis des Force-Directed-Scheduling-
Algorithmus [PaKn87] ermittelt. Fiir alle Beispiele galten jeweils die gleichen Ressourcen- und
Zeitbeschrinkungen.

Um den Implementierungsaufwand in Grenzen zu halten, wurden zur Ermittlung der wei-
teren Entwurfsziele verhiltnisméBig einfache Verfahren eingesetzt, deren Ergebnisse teilweise
noch ein signifikantes Optimierungspotential bieten. Wie bereits erwihnt, ist deren Ersatz durch
anspruchsvollere Verfahren jedoch jederzeit moglich.

Neben dem Ablaufplan wird fiir jedes der Beispiele, wie in Abschnitt[5.4] beschrieben, die
Anzahl der erforderlichen Register sowie deren Zuteilung bestimmt. Zusétzlich wird ein pas-
sendes Operationswerk erzeugt, welches die Bereitstellung und Zuweisung der zur Verfiigung
stehenden Operationseinheiten widerspiegelt (sieche Abschnitt [5.5)). Schlielich wird fiir jeden
Zustandsbezeichner eine bindre Kodierung ermittelt.

Als Schnittstellenverhaltensmuster wurde fiir alle Beispiele das in Abschnitt beschrie-
bene Muster GEN_SSVM gewihlt und die Abbildung auf die Register-Transfer-Ebene auf Basis
eines jeweils passenden Steuerwerks bzw. Implementierungsmusters durchgefiihrt (sieche Ab-

schnitt[5.6)).

In den folgenden Betrachtungen wird die Umsetzung der Ablaufplanung, der Bereitstellung
und Zuweisung der Register sowie die damit verbundene Uberfiihrung der Spezifikation in die
steuerflussorientierte Darstellung getrennt von der Umsetzung der verbleibenden Syntheseschrit-
te diskutiert. Diese Aufteilung wurde vorgenommen, da die aufgezihlten Schritte bei steuer-
flussbehafteten und steuerflusslosen Schaltungen auf eine unterschiedliche Weise durchgefiihrt
werden. Die Umsetzung aller weiteren Syntheseschritte 1duft dagegen einheitlich ab.

Umsetzung der Ablaufplanung und der Registerbereitstellung- und zuweisung

Steuerflusslose Spezifikationen werden vor deren Uberfiihrung in die steuerflussorientierte Dar-
stellung in eine Form gebracht, welche bereits den vorgegebenen Ablaufplan und in der Re-
gel auch die beabsichtige Bereitstellung und Zuweisung der Register widerspiegelt (siehe
Abschnitt[5.3.3). Die Dauer dieser Umformung ist in Abbildung dargestellt. Alle Berech-
nungen wurden auf einem Athlon XP1700+ mit 512 MB Arbeitsspeicher unter Linux 2.4-21
durchgefiihrt.

Zundchst wird die Spezifikation nach der in [Blum0OO] beschriebenen Methode in eine Kom-
position mehrerer DFG-Terme transformiert, so dass jeder DFG-Term die in einem bestimm-
ten Takt auszufiihrenden Operationen enthilt. Diese Darstellung wird anschlieend in die Form
DEF f, SER DEF [, SER...SERDEF [, (siche Abschnitt tiberfiihrt, um die Schaltung
dem in dieser Arbeit vorgestellten Konzept entsprechend weiterverarbeiten zu kénnen. Nach
dieser Integrationstransformation kann die Umsetzung der Ablaufplanung abgeschlossen wer-
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Abbildung 6.1: Zeiten der fiir steuerflusslose Schaltungen spezifischen Transformationen

den, indem die Schaltungsbeschreibung in die steuerflussorientierte Darstellung tiberfiihrt wird.
Fiir gewohnlich wird jedoch bei steuerflusslosen Spezifikationen zuvor noch die Bereitstellung
und Zuweisung der Register umgesetzt (siche Abschnitt [5.4)). Die Laufzeiten dieser weiteren
Transformationen sind ebenfalls in Abbildung [6.1] dargestellt.

Die Laufzeitkomplexitit der Integrationstransformation und der fiir steuerflusslose Schaltun-
gen spezifischen Transformation zur Registerbereitstellung und -zuweisung sind linear von der
Anzahl der komponierten DFG-Terme abhéngig. Die Dauer der Integrationstransformation liegt
dabei in allen Beispielen unter einer Zehntelsekunde. Fiir eine Diskussion der Laufzeitkomple-
xitdt der Transformation, welche den Aufbau dieser Komposition durchfiihrt, sei auf [BlumOO]]
verwiesen.

Bei steuerflussbehafteten Schaltungsbeschreibungen kann die Umsetzung der Ablaufplanung
erst nach deren Uberfiihrung in die steuerflussorientierte Darstellung erfolgen. Tabelle gibt
an, wie viele Zustinde aufgespalten bzw. verschmolzen wurden, um sowohl die vorverarbeite-
ten steuerflusslosen als auch die steuerflussbehafteten Beispiele in die neue Darstellungsform zu
tiberfiihren (sieche Abschnitt[5.2). Die rechte Spalte gibt die Anzahl der Zustinde in der resultie-
renden Darstellung an.

’ Programm H Aufspaltungen \ Verschmelzungen H Zustinde ‘
dct (2, 2) 4 - 5
dct (3, 3) 6 - 7

horner (2, 2) 7 - 8
horner (4, 4) 13 - 14
horner (6, 6) 19 - 20
binpot 7 8 5
fibonacci 20 11 17
diffeq 11 6 9
gcd 20 23 10
bubblesort 14 14 9
fp_add 39 28 28
kalman 44 45 28

Tabelle 6.2: Transformationen zur Uberfiihrung in die steuerflussorientierte Darstellung



163

Die Laufzeiten fiir den Ubergang zur steuerflussorientierten Darstellung sind in
Abbildung [6.2] dargestellt. Die Uberfiihrung einer Verhaltensbeschreibung in die steuerflussori-
entierte Darstellung hat eine Laufzeitkomplexitiit von O(a* + av). Dabei bezeichnen a bzw. v
die Anzahl der Aufspaltungstransformationen bzw. der Verschmelzungen.

Eine einzelne Aufspaltungstransformation ist linear von der Anzahl der Zustinde in der
gegebenen steuerflussorientierten Darstellung abhingig. Der quadratische Aufwand fiir die
Durchfiihrung aller @ Aufspaltungstransformationen folgt aus der Tatsache, dass nach jeder Auf-
spaltung ein Zustand mehr existiert. Bei der Uberfiihrung einer Spezifikation in die steuerfluss-
orientierte Darstellung ist der Ausgangspunkt der Aufspaltungstransformationen eine Spezifika-
tion mit einem einzigen Zustand. Im Allgemeinen ist der Aufwand fiir a Aufspaltungen ausge-
hend von einer Darstellung mit n Zustéinden von der Ordnung O(a* + an).

Der Aufwand fiir das Verschmelzen von Zusténden ist ebenfalls linear von der Anzahl der
Zustiande abhingig. Das v-fache Ausfiihren der Verschmelzungstransformation auf einer Dar-
stellung mit n Zustanden hat somit die Laufzeitkomplexitit O(nv).

det(2,2) |
dct(3,3) I
horner(2,2) )
horner(4,4) n
horner(6,6) -
binpot u
fibonacci [
diffeq [
gcd o
bubblesort [
fp_add | |

kalman : : : : : : |
[ [ [ [ [ [

0 10 20 30 40 50 60 70 t/s

Abbildung 6.2: Zeiten fiir die Uberfiihrung der Beispiele in die steuerflussorientierte Darstellung

Eine steuerflussbehaftete Verhaltensbeschreibung entspricht nach deren Uberfiihrung in die
steuerflussorientierte Darstellung dem Steuerflussgraphen der Spezifikation. Hier wird die Ab-
laufplanung umgesetzt, indem diese Darstellung durch das Kopieren, Umleiten und Verschmel-
zen von Zustdnden in eine neue steuerflussorientierte Darstellung iiberfiihrt wird, welche dem
jeweils vorgegebenen Ablaufplan entspricht (siche Abschnitt[5.3). Jeder der Zustinde in der re-
sultierenden Darstellung definiert eine Menge von Operationen, die nach Abschluss der Synthese
in der RT-Ebenen-Implementierung in einem Takt zur Ausfithrung kommen werden.
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Tabelle @] gibt an, wie viele der verschiedenen Transformationsschritte im Falle der steuer-
flussbehafteten Beispiele erforderlich waren, um deren Ablaufplanung in dem formalen Synthe-
sesystem vollstindig umzusetzen. Zusitzlich ist die Anzahl der jeweils resultierenden Zustinde

aufgelistet.

Programm || Kopien | Umleitungen | Verschmelzungen || Zustinde |

binpot 4 4 5 4

fibonacci 12 12 17 12
diffeq 2 2 3 8
gcd 28 38 31 7
bubblesort 7 9 9 7
fp_add 24 32 24 28

kalman 43 58 57 14

Tabelle 6.3: Umsetzung der Ablaufplanung bei den steuerflussbehafteten Beispielen

Der zeitliche Aufwand fiir die Umsetzung der Ablaufplanung bei den gegebenen Beispielen
istin Abbildung[6.3|dargestellt. Sie hat eine Laufzeitkomplexitit der Ordnung O(n? + k?). Dabei
reprisentiert n die Anzahl der Zustinde nach der Uberfiihrung des jeweiligen Beispiels in die
steuerflussorientierte Darstellung und % die Anzahl der Kopie-Transformationen.

binpot b ‘ ‘
fibonacci ::- [l Reg.-Zuweisung
diffeq [l B Reg.-Bereitstellung
ged 1 [ ] Ablaufplanung
bubblesort |1

fp_add L |

kalman

s
\ \ \ \ \ \
0 50 100 150 200 250 300 t/s

Abbildung 6.3: Zeiten der fiir steuerflussbehaftete Schaltungen spezifischen Transformationen

Die Kopie-Transformationen haben, analog zu den Aufspaltungstransformationen, in der
Summe die Laufzeitkomplexitiit O(k?+kn). Der Aufwand der einzelnen Umleitungstransforma-
tionen ist linear von der Anzahl der Zustinde abhéngig. Da fiir jeden Zustand nur die einmalige
Durchfiihrung einer Umleitungstransformation sinnvoll ist, haben die Umleitungstransformatio-
nen bei einer steuerflussorientierten Darstellung mit n Zustinden insgesamt eine Laufzeitkom-
plexitit der Ordnung O(n?).

Bei der Umsetzung der Ablaufplanung werden ausschlieBlich Verschmelzungstransformatio-
nen eingesetzt, welche die Eliminierung einer der beiden zu verschmelzenden Zustinden bewir-
ken (siche Abschnitt[5.2.2)). Daher ist die Haufigkeit von deren Anwendung durch die Anzahl n
der in der gegebenen Darstellung existierenden Zustinde begrenzt. Somit hat die Summe aller
Verschmelzungstransformationen in diesem Fall die Laufzeitkomplexitit O(n?).
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Der zeitliche Aufwand, der fiir die Umsetzung der Bereitstellung und Zuweisung der Regis-
ter im Falle der steuerflussbehafteten Beispiele aufzubringen war, ist ebenfalls in Abbildung
dargestellt. Die Laufzeitkomplexitit der Registerzuweisung hédngt quadratisch von der Anzahl
der Zustinde einer gegebenen Spezifikation ab, da fiir jeden Zustand eine Liste durchsucht
werden muss, in welcher diesem eine bestimmte Registerbelegung zugewiesen wird (siehe Ab-
schnitt[5.4). Der Aufwand fiir die Umsetzung der Registerbereitstellung ist linear von der Zu-
standszahl abhingig.

Durchfiihrung der verbleibenden Syntheseschritte

Abbildung gibt die Laufzeiten fiir die iibrigen Schritte an, die im Zuge der formalen al-
gorithmischen Synthese durchzufiihren sind. Der Aufwand fiir die Umsetzung der Operations-
und Steuerwerksynthese sowie der Einbettung konkreter Implementierungen fiir die Funktions-
blocke (dem Konfigurations- und dem Transitionsblock) ist jeweils linear von der Anzahl s
der Zustinde abhingig, welche die zu synthetisierende Schaltungsspezifikation nach der Um-
setzung der Ablaufplanung enthilt. Die Laufzeitkomplexitit der Transformation zur Umkodie-
rung der Zustandsbezeichner ist, analog zur Komplexitit der Registerbereitstellung, von der Ord-
nung O(s?).

det(22) ||
dct(3,3) | -
horner(2,2) m
horner(4,4) ) .
horner(6,6) b
binpot J] [l Zustandskodierung
fibonacci |~ FEHE B Funktionsblock-
diffeq | M Synthese
ged M [ SW-Synthese
bubblesort | M || OW-Synthese
fo_add | ‘ ‘ ‘ \ | | w
kalman ‘ ‘ ‘ ‘ s :
[ [ [ [ [ [ [ [
5 10 15 20 25 30 35 40 45 t/s

o

Abbildung 6.4: Zeiten fiir die Umsetzung der verbleibenden Syntheseschritte

Neben der Anzahl der Zustédnde fillt bei der Laufzeit der Transformationen vor allem auch
die GroBe der jeweils zu verarbeitenden Terme ins Gewicht. Die Laufzeit fiir die Integration des
Rechenwerks ist beispielsweise stark von dessen Grofle abhéngig.

Wie bereits erwihnt, sind die Verfahren, die in der gegenwirtigen Implementierung des Syn-
thesesystems zum Entwurf der Operationswerke bzw. der Konfigurations- und Transitionsblocke
eingesetzt werden, verhiltnisméfBig einfach. Durch deren Ersatz durch fortgeschrittenere Syn-
theseverfahren konnen effizientere und kompaktere Implementierungen erzeugt werden. Eine
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entsprechende Optimierung der Implementierungen fiihrt nicht nur zu einer hoherwertigen Ge-
samtimplementierung der zu synthetisierenden Schaltung, sondern auch zu deren beschleunigten
Einbettung wihrend des formalen Syntheseprozesses.

Insgesamt zeigt sich, dass die Durchfiihrung der formalen algorithmischen Synthese in al-
len Beispielen im Bereich weniger Minuten liegt. Dabei ist besonders hervorzuheben, dass die
Laufzeit des Verfahrens von der Bitbreite der in der Spezifikation auftretenden Signale vollig
unabhingig ist. Unendliche Datentypen konnen gleichermallen in der Spezifikation eingesetzt
werden, so dass beispielsweise auch die formale algorithmische Synthese generischer Schal-
tungsbeschreibungen variabler Bitbreite moglich ist.

Als Ergebnis einer formalen Synthese erhélt man automatisch neben der resultierenden Im-
plementierung den in einem Theorembeweiser gefiihrten Beweis, dass diese Implementierung
exakt den funktionalen Vorgaben der zu synthetisierenden Schaltungsspezifikation entspricht.

Da im Anschluss an eine konventionelle Synthese noch zusitzlich eine Uberpriifung der
funktionalen Korrektheit der Implementierung anfillt, ist der Mehraufwand, der sich fiir die
Durchfiihrung einer formalen Synthese ergibt, als sehr gering einzustufen. Der Aufwand der
Verfahren, die nachtriglich die korrekte Funktionsweise der Implementierung nachzuweisen ver-
suchen, wiéchst in der Regel exponentiell mit der Bitbreite der Eingabesignale bzw. der Speicher-
elemente der Schaltung. Entsprechende Verfahren sind daher sehr aufwindig und konnen iiber-
dies meist nur bei kleinen Schaltungen eine erschopfende Uberpriifung aller moglichen Zustinde
vornehmen.



Kapitel 7

Zusammenfassung

Zur Herstellung fehlerfreier Hardware muss, abgesehen von der Korrektheit der Spezifikation,
vor allem auch die exakte Einhaltung der Vorgaben bei der Synthese einer Implementierung si-
chergestellt werden. Wihrend die Einhaltung physikalischer Randbedingungen fiir gew6hnlich
verhéltnisméBig einfach mit analytischen Mitteln iiberpriift werden kann, ist der Nachweis, dass
die Implementierung exakt die in der Spezifikation definierte Funktionalitdt aufweist, weitaus
schwieriger zu erbringen. Verfahren, die eine entsprechende Uberpriifung nach Abschluss der
Synthese durchfiihren, kommen zumeist nur fiir kleinere Schaltungen in Frage, da deren Auf-
wand im Allgemeinen exponentiell mit der Bitbreite der Eingabesignale bzw. der in der Schal-
tung enthaltenen Speicherelemente steigt. Eine Softwareverifikation der eingesetzten Synthese-
werkzeuge ist auf Grund deren Groe und Komplexitét in der Regel ebenfalls kaum praktikabel,
so dass es sich anbietet, die Korrektheit der Synthese wihrend deren Durchfiihrung sicherzu-
stellen.

Einen entsprechenden Ansatz verfolgt die formale Synthese. Die Implementierung wird hier-
bei aus einer Schaltungsspezifikation allein auf Basis verhaltenserhaltender Transformationen
innerhalb eines Theorembeweisers abgeleitet. Infolge der Einbettung des kompletten Synthese-
prozesses in einen Theorembeweiser liefert die Synthese zusétzlich zu der Implementierung der
spezifizierten Schaltung automatisch den formalen Beweis, dass die Implementierung genau das
in der Spezifikation definierte Verhalten aufweist.

Wihrend auf den unteren Abstraktionsebenen bereits grofle Fortschritte im Bereich der
formalen Synthese erzielt werden konnten, wies bislang die formale algorithmische Synthese
vor allem in Bezug auf die Synthese steuerflussbehafteter Schaltungsbeschreibungen gravie-
rende Unzulédnglichkeiten auf. Zum einen schrinkte die bisherige Vorgehensweise die Optimie-
rungsmoglichkeiten, die sich im Laufe einer algorithmischen Synthese ergeben, stark ein. Zum
anderen war eine Einflussnahme auf die Qualitidt der resultierenden Implementierungen nur in
sehr geringem Umfang und dariiber hinaus nur interaktiv moglich, so dass vom Entwerfer weit-
reichende Kenntnisse im Bereich der formalen Methoden gefordert waren. Des Weiteren wich
das Konzept so stark von der konventionellen algorithmischen Synthese ab, dass der Einsatz
existierender Optimierungs- und Syntheseverfahren kaum moglich und somit eine entsprechend
hohe Implementierungsqualitét nicht zu erreichen war.
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Zur Uberwindung der aufgefiihrten Einschrinkungen wurde ein neues Konzept fiir die for-
male algorithmische Synthese entwickelt und in dieser Arbeit vorgestellt. Es erlaubt iiber die
Synthese reiner Datenflussbeschreibungen hinaus die vollautomatische formale Synthese steuer-
flussbehafteter Schaltungsspezifikationen. Durch den Einsatz einer neuen formalen Schaltungs-
repriasentation konnen die Steuerinformationen, die der Entwerfer in der Spezifikation vorgege-
ben hat, wihrend des gesamten Syntheseverlaufs nach Belieben aufrechterhalten werden. Dies
hat eine betridchtliche Erhohung des wihrend der Synthese zur Verfiigung stehenden Optimie-
rungspotentials zur Folge.

Da im Bereich der konventionellen Synthese bereits unzidhlige Verfahren zur Optimierung
und Synthese digitaler Schaltungen entwickelt wurden, bietet es sich an, aus diesem enormen
Fundus ausgereifter Techniken zu schopfen, um auch in der formalen Synthese hochwertige Im-
plementierungen zu erzielen. Anstatt also neue, spezielle Optimierungs- und Syntheseverfahren
fiir die formale Synthese zu entwickeln, wurde ein Rahmenwerk geschaffen, das die einfache In-
tegration existierender Verfahren unterstiitzt und tiberdies deren effiziente Ausfiihrung auf3erhalb
des Theorembeweisers ermoglicht.

Um ein moglichst breites Spektrum der konventionellen Verfahren zur Steuerung des for-
malen Entwurfsprozesses hinzuziehen zu konnen, wurde das neue Synthesekonzept stark an die
klassische algorithmische Synthese angelehnt, bei deren Durchfiihrung im Allgemeinen die Ab-
laufplanung, die Bereitstellung und Zuweisung der Ressourcen sowie die Steuerwerksynthese
unterschieden werden.

In der vorliegenden Arbeit wurden die Darstellungsformen, Theoreme und Transformatio-
nen vorgestellt, welche die Grundlage fiir eine automatische Durchfiihrung der formalen algo-
rithmischen Synthese bilden, und gezeigt, wie durch deren gezielten Einsatz aus einer Verhal-
tensspezifikation auf der algorithmischen Ebene effizient eine Implementierung auf der Register-
Transfer-Ebene unter Beriicksichtigung vorgegebener Entwurfsvorgaben abgeleitet werden kann.
Es ist gelungen, den Ableitungsprozess vollstindig zu automatisieren. Eine interaktive Vorgabe
der Entwurfsziele durch den Benutzer ist zwar nach wie vor moglich, aber nicht erforderlich.
Durch die vollstindige Automatisierung der formalen Synthese ist es nun auch Entwerfern oh-
ne Kenntnisse in formalen Methoden mdoglich, hochwertige Implementierungen zu entwickeln,
die bewiesenermafBlen funktional korrekt beziiglich ihrer Spezifikation sind. Die Effizienz der
entwickelten Vorgehensweise eroffnet dabei Moglichkeiten fiir deren Einsatz in der Praxis.
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Grundvoraussetzung fur die Herstellung fehlerfreier Hardware ist neben der kor-
rekten Spezifikation der gewiinschten Schaltung vor allem auch die fehlerfreie Um-
setzung der spezifizierten Eigenschaften in der resultierenden Implementierung
der Schaltung.

Wahrend die Einhaltung physikalischer Randbedingungen fiir gewohnlich
verhaltnismaRig einfach mit analytischen Mitteln Uberprift werden kann, ist der
Nachweis, dass die Implementierung exakt die in der Spezifikation definierte
Funktionalitat aufweist, weitaus schwieriger zu erbringen. Verfahren, die eine ent-
sprechende Uberpriifung nach Abschluss der Synthese durchfiihren, kommen aus
Komplexitatsgriinden meist nur fur kleinere Schaltungen in Frage. Eine Software-
verifikation der eingesetzten Synthesewerkzeuge ist auf Grund deren GréRe und
Komplexitat in der Regel ebenfalls kaum praktikabel, so dass es sich anbietet, die
Korrektheit der Synthese bereits wahrend deren Durchfuhrung sicherzustellen.

Einen entsprechenden Ansatz verfolgt die formale Synthese. Die Implementie-
rung wird hierbei aus einer Schaltungsspezifikation allein auf Basis verhaltenser-
haltender Transformationen innerhalb eines Theorembeweisers abgeleitet. Mit der
erfolgreichen Durchfiihrung einer Transformation liefert der Theorembeweiser au-
tomatisch den Beweis fur deren Korrektheit. Durch eine entsprechende Einbettung
des gesamten Syntheseprozesses in einen Theorembeweiser wird mit der Imple-
mentierung der spezifizierten Schaltung gleichzeitig der formale Beweis generiert,
dass die Implementierung genau das in der Spezifikation definierte Verhalten auf-
weist.

Wahrend auf den unteren Abstraktionsebenen bereits groRe Fortschritte im
Bereich der formalen Synthese erzielt werden konnten, wies bislang die formale
algorithmische Synthese, vor allem in Bezug auf die Synthese steuerflussbehaf-
teter Schaltungsbeschreibungen, gravierende Unzulanglichkeiten auf. Ein neues
Konzept zur Uberwindung vieler der existierenden Einschrénkungen in der forma-
len algorithmischen Synthese wird in diesem Buch vorgestellt. Es erlaubt tber die
Synthese reiner Datenflussbeschreibungen hinaus auch die vollautomatische for-
male Synthese steuerflussbehafteter Schaltungsspezifikationen.
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