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Zusammenfassung

Durch den voranschreitenden Trend der Digitalisierung gewinnen intelligen-
te digitale Systeme in vielen Bereichen des téglichen Lebens zunehmend an
Bedeutung. Dies betrifft insbesondere auch den Bereich sicherheitskritischer
Echtzeitsysteme, fiir deren sicheren Betrieb die Echtzeitfdhigkeit nachgewiesen
werden muss. Im Gegensatz zu Anwendungsfeldern ohne diese Anforderung
sind effiziente Mehrkernprozessoren in Echtzeitsystemen derzeit noch kaum ver-
breitet. Der Hauptgrund fiir die bisherige Dominanz der Einzelkernprozessoren
sind fehlende Methoden und Werkzeuge, um parallele Echtzeit-Software fir
Mehrkernprozessoren zu entwickeln und selbst im ungiinstigsten Fall noch eine
maximale Ausfithrungszeit (englisch Worst Case Ezxecution Time, kurz WCET)
garantieren zu kénnen. In diesem Kontext besteht eines der wesentlichen Pro-
bleme darin, dass sich parallel ablaufende Software-Routinen im Hinblick auf
ihre Laufzeit gegenseitig beeinflussen kénnen. In Mehrkernprozessoren geschieht
dies vor allem bei gleichzeitigen Zugriffen mehrerer Kerne auf eine gemeinsam
genutzte Hardware-Ressource. Geeignete Methoden, um den Einfluss dieser als
Interferenz bezeichneten Effekte bei der Software-Entwicklung prézise vorherzu-
sagen und sichere Garantien fiir die Ausfihrungszeit abzuleiten, sind Gegenstand
aktueller Forschung. Gleiches gilt fiir Software-Werkzeuge zur automatischen
Parallelisierung, die auf harte Echtzeitanwendungen spezialisiert sind.

Diese Arbeit zielt darauf ab, die Anwendbarkeit von Mehrkernprozessoren in
Echtzeitsystemen durch Beitrédge in den Bereichen der automatischen Software-
Parallelisierung, Code-Optimierung und Hardware-Modellierung signifikant zu
verbessern. Als Bestandteil einer Werkzeugkette zur automatischen Paralleli-
sierung von sequentieller Echtzeit-Software wird in dieser Arbeit ein Compiler-
Werkzeug zur WCET-optimierten parallelen Code-Generierung und ein zugeho-
riges paralleles Programmiermodell vorgestellt. Hierdurch kénnen — weitgehend
ohne Zutun eines Endanwenders — gut vorhersagbare parallele Programme er-
zeugt werden. Durch das Programmiermodell wird dabei sichergestellt, dass die
Ausfiihrungszeit, einschliefflich der Interferenzeffekte, mit Hilfe einer statischen
WCET-Analyse sicher nach oben abgeschétzt werden kann. Als Teil der Code-
Generierung stellt die vorliegende Arbeit zwei Optimierungsmethoden vor, die
zum einen den Kommunikations- und Synchronisationsaufwand zwischen den
Prozessorkernen reduzieren und zum anderen die optimierte Allokation verteilter
Speicher in heterogenen Speicherhierarchien ermoglichen. Erstere ist auf des



parallele Programmiermodell abgestimmt und erlaubt die optimierte Platzierung
von Kommunikations- und Synchronisationsoperationen sowie das Entfernen
redundanter Synchronisation auf einer feingranularen Ebene. Die Optimierung
der Speicherallokation ergédnzt den Ansatz um ein formales Optimierungsmodell
zur Zuweisung der Datenfelder eines generierten Programms zu den Speicher-
bereichen der Zielplattform. Das Modell bezieht dabei sowohl die Kosten fiir
Interferenzeffekte als auch die Speicherhierarchie von Zielplattformen mit ver-
teilten und heterogenen Speichern mit ein. Um die Schritte zur Generierung,
Optimierung und Analyse von paralleler Echtzeit-Software weitgehend plattform-
unabhéngig aufbauen zu kénnen, beinhaltet die vorliegende Arbeit auflerdem
einen Ansatz zur generischen Modellierung von Mehrkernprozessorarchitekturen.
Dieser erlaubt es, die Zielplattform mit Hilfe einer entsprechend erweiterten
Architekturbeschreibungssprache (ADL) zu beschreiben, wodurch sich die dar-
auf aufbauenden Entwicklungswerkzeuge mit iiberschaubarem Aufwand auf ein
breites Spektrum von Hardware-Plattformen anwenden lassen.

Mit dieser neuartigen Kombination erweitert die vorliegende Arbeit den Stand
der Technik um einige wesentliche Bausteine, die die weitgehend automatisierte
Parallelisierung von Echtzeit-Software ohne stark einschrankende Annahmen
beziiglich der Struktur des Eingabeprogramms ermoglichen. Zu den weiteren
Neuerungen dieser Arbeit zéhlen die Plattformunabhéngigkeit bei der WCET-
optimierten Software-Parallelisierung und die Beriicksichtigung von Interferenz-
effekten bei der Speicherallokation in Echtzeitsystemen.

Die experimentelle Evaluation der vorgestellten Methoden und deren prototy-
pischer Umsetzung zeigt, dass die WCET aller betrachteten Testanwendungen
von der Parallelisierung profitieren kann. Auf einer Plattform mit vier Pro-
zessorkernen konnte z. B. die WCET einer Anwendung aus dem Bereich der
Bildverarbeitung (konkret eine Implementierung der Hough-Transformation)
durch die Parallelisierung im Vergleich zum sequentiellen Eingabeprogramm um
Faktor 3,21 verbessert werden. Auch die Optimierungsansitze fiir Kommunikati-
on und Speicherallokation fithren gréfitenteils zu einer deutlichen Verbesserung
der WCET. So konnten die durch Interferenzen verursachten Kosten im Zuge
der Speicherallokation z. B. um bis zu 49 % reduziert werden.

Insgesamt haben die Ergebnisse dieser Arbeit damit das Potential, die effizi-
ente und kostengiinstige Nutzung von Mehrkernprozessoren im Bereich harter
Echtzeitsysteme wesentlich voranzutreiben.



Abstract

Driven by the ongoing trend of digitalization, intelligent digital systems become
increasingly important in various areas of daily life. That includes the field
of safety-critical real-time systems, which must satisfy real-time constraints
to ensure their safe operation. In contrast to application domains without
these requirements, efficient multi-core processors are still uncommon in state-
of-the-art real-time systems. The main reasons for the dominance of single-
core processors are missing methods and tools to develop and analyze parallel
real-time software for multi-core processors. In particular, specialized analysis
tools are needed to provide guarantees for the Worst-Case Execution Time
(WCET) of parallel software. The major problem in that context is that parallelly
executed software routines may affect each other’s execution times. In multi-
core processors, this happens, e.g., when multiple processor cores concurrently
access the same shared hardware resource. Suitable methods to precisely predict
the impact of these so-called interference effects during design time and derive
guarantees for the execution time are subject to ongoing research. That is equally
true for software-tools to automatically parallelize programs, which are subject
to hard real-time constraints.

The goal of this work is to significantly improve the applicability of multi-
core processors in real-time systems by contributing to the state-of-the-art in
automated software parallelization, code optimization, and hardware modeling.
As part of a tool-chain to automatically parallelize sequential real-time software,
this work introduces a compiler tool for WCET-aware parallel code generation
and a corresponding parallel programming model. Based on this combination,
well-predictable parallel programs can be generated, mostly without requiring
end-user interventions. In the process, the programming model ensures that
software execution times, including interference effects, can be tightly bounded
using a static WCET analysis. As part of the code generation, this work presents
two optimization methods that, on the one hand, reduce communication and
synchronization overhead and, on the other hand, optimize the allocation of
memories within heterogeneous memory hierarchies. The former is adjusted to the
programming model and allows for the optimized placement of communication
and synchronization operations with a fine granularity. Moreover, redundant
synchronization can be detected and removed in the process. The memory
allocation scheme supplements the approach with a formal optimization model



for mapping the data fields of the application onto the memory segments of
the target platform. This model explicitly accounts for the costs of interference
effects as well as the memory hierarchy of multi-core processors with distributed
and heterogeneous memories. To keep the steps of generating, optimizing, and
analyzing the code independent of the target platform, this work includes a
generic model for multi-core processor architectures. The latter describes the
target platform with an architecture description language (ADL) and allows
the corresponding development tools to be applied to a wide range of target
platforms without much effort.

With this novel combination, the present work extends the state-of-the-art by
several essential building blocks that enable a mostly automated parallelization
of real-time software without strong assumptions regarding the structure of the
input program. Further novelties of this work are the platform-independence
in WCET-aware code parallelization and the inclusion of interference while
allocating memories for real-time systems.

The experimental evaluation of the presented methods and their implementation
shows that the WCET of all considered test applications can benefit from
parallelization. For a platform with four cores, the parallelization method,
e.g., improved the WCET of an application from the image-processing domain
(more precisely an implementation of the Hough Transformation) by factor 3.21
compared to the sequential input program. The two optimization methods for
communication and memory allocation result in significant improvements of
the WCET in the vast majority of cases as well. The memory allocation, for
instance, reduced the costs caused by interference by up to 49 %.

Overall, the results of this work have the potential to significantly facilitate the
efficient and cost-effective use of multi-core processors in the domain of hard
real-time systems.
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Kapitel 1.
Einleitung

1.1. Motivation

Die Digitalisierung zahlt zu den wesentlichen Trends der heutigen Zeit und
betrifft grofle Teile der Wirtschaft, Mobilitdt, Infrastruktur und des gesell-
schaftlichen Lebens. Durch den anhaltenden technologischen Fortschritt eréffnen
digitale rechnergestiitzte Systemen neue Anwendungsfelder wie das autonome
und teilautonome Fahren, digital vernetzte und hoch automatisierte Produkti-
onsanlagen (unter dem Schlagwort Industrie 4.0), intelligente Stéddte (englisch
Smart Cities), intelligente Stromnetze (englisch Smart Grids) oder das Internet
der Dinge (englisch Internet of Things, kurz IoT). Die dabei eingesetzten digita-
len Technologien werden aufgrund ihrer intelligenten Interaktion mit Mensch
und Umwelt oft auch als ,,smart“ bezeichnet. In den vielfaltigen Anwendungen
dieser ,,smarten” Zukunftstechnologien liegt Schatzungen zufolge ein erhebliches
globales Marktpotential, das auf ca. 900 Mrd. US-Dollar beziffert werden kann
[10]. Auch im Hinblick auf gesellschaftliche Herausforderungen wie den globalen
Klimawandel wird von einigen dieser Technologien fiir die Zukunft ein wesent-
licher Beitrag hin zu mehr Nachhaltigkeit erhofft. So kénnte z. B. durch die
Digitalisierung des Mobilitdtssektors mit Technologien wie vernetzter Mobilitat
oder intelligenter Verkehrsfithrung eine deutliche Reduktion der Treibhausgas-
Emissionen erreicht werden [62]. Fiir die nahe und mittlere Zukunft ist daher
von einem anhaltend starken Wachstum im Bereich der Digitalisierung und
allen damit verbundenen Schliisseltechnologien auszugehen. Die Forschung spielt
dabei sowohl bei den Basistechnologien fiir digitale Hardware- /Software-Systeme
als auch den zugehérigen Anwendungsfeldern eine mafigebliche Rolle als Treiber
zukiinftiger Innovationen.

Zu den wesentlichen Schliisselfaktoren der Digitalisierung zéhlen geméaf [99]
u. a. die eingesetzten intelligenten Algorithmen, einschlielich der kiinstlichen
Intelligenz, sowie die globale Vernetzung von Gerédten und Maschinen aller Art
im Internet der Dinge. Gerade im Internet der Dinge findet die Digitalisierung
nicht nur in Rechenzentren und den digitalen Endgerédten der Verbraucher statt,
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sondern betrifft in zunehmendem Mafle auch technische Systeme, die in standiger
Interaktion mit ihrer physikalischen Umwelt stehen. In solchen Anwendungs-
feldern, z. B. dem autonomen Fahren, sind digitale Rechnersysteme meist in
einen grofleren technischen Kontext eingebettet, wo sie physikalische Prozesse
iiberwachen, steuern und regeln. Man spricht bei solchen Computersystemen
deshalb auch von eingebetteten Systemen. Eingebettete Systeme befinden sich
héufig an der Schnittstelle zwischen der digitalen ,,Cyber“-Welt und der physi-
kalischen Welt, weshalb sich hier auch der Begriff Cyber-Physikalisches System
(CPS) etabliert hat (siehe z. B. [66]).

1.1.1. Cyber-Physikalische Systeme

Im Gegensatz zu Computersystemen in Rechenzentren oder im Endanwender-
bereich bringt die Interaktion mit physikalischen Prozessen beim Entwurf der
Hardware und Software von Cyber-Physikalischen Systemen eine ganze Reihe zu-
satzlicher Anforderungen mit sich (siehe z. B. [66]). Cyber-Physikalische Systeme
befinden sich haufig in einem sicherheitskritischen Umfeld, wo eventuelle Fehl-
funktionen der Hardware oder Software zu gravierenden Schéaden fiihren oder gar
Menschenleben gefdhrden kénnen. Dies ist beispielsweise im Bereich des autono-
men Fahrens der Fall, wo es durch Fehlfunktionen von (teil-)autonom fahrenden
Fahrzeugen bereits zu Unféllen mit tragischem Ausgang kam. Ein prominentes
Beispiel ist der Unfall eines autonomen Fahrzeugs der US-amerikanischen Firma
Uber Inc. aus dem Jahr 2018, bei dem ein Fufigidnger von den Algorithmen nicht
korrekt erkannt wurde (siehe [60]). Autonom fahrende Fahrzeuge sind nur eines
von vielen Anwendungsfeldern, in denen Cyber-Physikalische Systeme sicher-
heitskritische Aufgaben wahrnehmen. Weitere Beispiele finden sich u.a. in der
Luftfahrt oder der Steuerung von Infrastruktureinrichtungen wie z. B. der Strom-
netze, wo Fehlfunktionen der digitalen Steuerungssysteme ebenfalls gravierende
Auswirkungen haben kénnen. Um Unfille zu vermeiden und die gesellschaftliche
Akzeptanz intelligenter Systeme sicherzustellen, ist die Beriicksichtigung von
Sicherheitsaspekten bei der Entwicklung und Verifikation eines CPS unerlésslich.
Dies wird umso bedeutender, wenn der Automatisierungsgrad und die Anzahl
der Cyber-Physikalischen Systeme in sicherheitskritischen Bereichen im Zuge
der Digitalisierung weiter steigen.

Grundsétzlich unterscheidet man bei der Bewertung der Sicherheit eines CPS
zwischen funktionaler Sicherheit im Sinne der Vermeidung von Systemaus-
fallen/Fehlfunktionen (englisch Safety) und der Absicherung gegen gezielte
Cyber-Attacken (englisch Security). Wahrend grundsétzlich beide Aspekte von
entscheidender Bedeutung fiir den sicheren Betrieb eines CPS im kritischen
Umfeld sind, wird im Rahmen dieser Arbeit nur die funktionale Sicherheit
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(Safety) ndher betrachtet. Ein wichtiger Bestandteil funktionaler Sicherheit und
ein Hauptfokus dieser Arbeit ist die Echtzeitfahigkeit von Cyber-Physikalischen
Systemen. Unter Echtzeitfahigkeit versteht man die Anforderung, dass ein CPS
aufgrund der Interaktion mit physikalischen Prozessen stets in einem vorgegebe-
nen Zeitrahmen reagieren kénnen muss. Wéahrend es z. B. bei Unterhaltungs-
und Verbraucherelektronik unkritisch ist, wenn der Benutzer etwas langer auf die
Reaktion einer graphischen Benutzeroberfliche warten muss, kann eine verzoger-
te Reaktion bei sicherheitskritischen CPS gravierende Schaden verursachen. So
koénnte beispielsweise ein Airbag im Automobil zu spat ausgelést werden oder ein
durch digitale Regler stabilisiertes System aufgrund zu langer Reaktionszeiten
instabil werden. Fiir sicherheitskritische CPS ist es daher unerlésslich, das Zeit-
verhalten der eingesetzten Kombination aus Software und Hardware detailliert
zu analysieren, um Garantien hinsichtlich der Reaktionszeiten geben zu kénnen.
In vielen Anwendungsgebieten gelten entsprechende Sicherheitsstandards, die
u. a. einen Nachweis der Echtzeitanforderungen vorschreiben. Ein Beispiel aus
dem Bereich der Luftfahrt ist der DO-178C Standard, der die Grundlage fiir die
Zertifizierung von sicherheitskritischen Software-Systemen durch die Luftfahrt-
behorden bildet [74; 118].

1.1.2. Echtzeitanforderungen

Eine wichtige Grofe fir die Verifikation von Echtzeitanforderungen ist die maxi-
male Ausfithrungszeit einer Software-Routine im ungiinstigsten Ausfithrungsfall
(englisch Worst Case Execution Time, kurz WCET). Die Herangehensweisen
bei der Bestimmung bzw. Schiatzung der WCET unterscheiden sich jedoch, je
nachdem ob harte oder weiche Echtzeitsysteme untersucht werden [20]. Bei
ersteren kann eine Uberschreitung der maximalen Reaktionszeit in ihrer Aus-
wirkung dem Versagen des Systems gleichkommen. Es muss daher i. A. bereits
zur Entwurfszeit nachgewiesen werden, dass die WCET der relevanten Pro-
grammteile garantiert unterhalb der geforderten Reaktionszeit liegt. Bei weichen
Echtzeitanforderungen muss das System hingegen nur im Mittel schnell genug
reagieren. Vereinzelte Zeitiiberschreitungen sind entweder unkritisch oder ihre
Auswirkungen kénnen durch geeignete Mafinahmen zur Laufzeit abgemildert
werden.

Ein naheliegender Ansatz zur approximativen Bestimmung der WCET ist die ge-
zielte Zeitmessung auf einem prototypischen System mit moglichst ungiinstigen
Eingabedaten. Durch hinreichend hiufiges Wiederholen in verschiedenen Aus-
fithrungsszenarien kann dann der Versuch unternommen werden, einen moglichst
unglinstigsten Ausfithrungsfall zu erzielen. Im Allgemeinen ldsst sich jedoch
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Abbildung 1.1.: Beispielhafte Verteilung der Laufzeit T" eines Programms (vgl.
[116])

nicht sicher nachweisen, dass bei einer solchen Suche auch tatséchlich der Fall
mit der maximal moéglichen Ausfithrungszeit gefunden wurde. Abbildung 1.1
veranschaulicht dies anhand zweier beispielhafter Haufigkeitsverteilungen fiir
die gemessenen und die grundséitzlich moglichen Ausfithrungszeiten eines Pro-
gramms (vgl. [116]). Die grau hinterlegte Kurve reprasentiert die tatséchliche
Verteilung der Laufzeiten, wenn alle potentiell méglichen Ausfithrungsszenarien
beriicksichtigt werden. Bei komplexeren Programmen ist es in der Praxis jedoch
nicht méglich, all diese Szenarien vollstdndig aufzulisten und durch Zeitmes-
sungen zu bewerten. Im Allgemeinen kann durch Messungen deshalb nur eine
kleine Teilmenge der Haufigkeitsverteilung (schraffierte Kurve in Abbildung 1.1)
bestimmt werden, wahrend die tatsachliche Verteilung unbekannt bleibt. Die
maximal gemessene Laufzeit in einer Messreihe kann deshalb prinzipiell auch
beliebig unterhalb der tatséchlichen WCET liegen. Aus diesem Grund ist die
Methode der Zeitmessung meist nicht geeignet, um eine aussagekriftige WCET
fir harte Echtzeitsysteme zu ermitteln.

Die notigen Garantien fiir harte Echtzeitsysteme lassen sich im Allgemeinen
nur durch die statische Bestimmung eines sicheren oberen Grenzwertes fiir die
Ausfiihrungszeit gewéhrleisten. In der Praxis wird ein solcher Wert mit Hilfe eines
WCET-Analysewerkzeugs anhand des kompilierten Maschinencodes ermittelt.
Auch statische Analysen liefern jedoch nicht die tatsdchliche WCET, sondern
eine meist deutlich héhere obere Grenze (siche WCET-Grenze in Abbildung 1.1).
Ein Grund fiir diese Uberschitzung ist oft das Fehlen von a priori Informationen
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iiber den spéateren Laufzeit-Zustand von Hardware und Software. So kann z. B.
die Ausfithrungszeit eines Programmteils durch Hardware-Funktionen wie Caches
oder adaptive Sprungvorhersagen von den zuvor ausgefiithrten Instruktionen
abhédngen. Um auf der sicheren Seite zu bleiben, muss eine statische WCET-
Analyse in solchen Féllen pessimistisch vorgehen und im Zweifel z. B. annehmen,
dass langsamere Hauptspeicherzugriffe nicht durch die Caches abgefangen werden
kénnen. Die zentrale Herausforderung bei der statischen WCET-Berechnung
besteht deshalb darin, die pessimistische Uberschétzung durch solche Annahmen
zu minimieren und gleichzeitig garantiert oberhalb der realen WCET zu bleiben.

1.1.3. Mehrkernprozessoren

Neben den beschriebenen Sicherheitsaspekten fithrt die Digitalisierung auch in
anderen Bereichen zu steigenden Anforderungen an zukiinftige Generationen
von eingebetteten Systemen. Mit dem zunehmenden Umfang an intelligenter
Funktionalitdt sowie dem verstarkten Einsatz von kiinstlicher Intelligenz steigt
auch der Bedarf an Rechenleistung signifikant an. Gleichzeitig miissen die Syste-
me in vielen Anwendungsbereichen energieeffizient arbeiten, um die Mikrochips
z.B. noch mit akzeptablem Aufwand kiihlen zu kénnen und/oder die Laufzeit
von batteriebetriebenen Geréten zu verbessern.

Wahrend die Rechenleistung von Mikroprozessoren lange Zeit durch Anheben
der Taktfrequenzen erhéht werden konnte, stoft dieses Vorgehen inzwischen an
physikalische Grenzen. Da bei Schaltvorgéngen innerhalb der Mikroprozessoren
elektrische Kapazitdten umgeladen werden miissen, begrenzt die Dauer des
Umladevorgangs die maximal erreichbare Schaltfrequenz (siehe z. B. [65]). Bis
zu einem gewissen Grad kann die Reduktion der Kapazitdt durch Verkleinerung
der StrukturgréBen oder die Beschleunigung der Umladevorgénge durch hohe-
re Versorgungsspannungen Abhilfe schaffen. Fiir Ersteres ist jedoch absehbar,
dass die derzeit in der Halbleiterproduktion eingesetzten Strukturgréfien von
bereits unter 10 nm nicht mehr sehr viel starker miniaturisiert werden kénnen.
Hohere Versorgungsspannungen steigern dagegen die Verlustleistung, sodass
der Energieverbrauch und der zur Kiithlung erforderliche Aufwand schnell zu
limitierenden Faktoren werden. Um die nétige Rechenleistung dennoch bereit-
stellen zu konnen, setzen moderne Rechnerarchitekturen auf mehrere integrierte
Prozessorkerne (im englischen auch Central Processing Unit, kurz CPU). Solche
Multiprozessorsysteme, auch Mehrkernprozessoren genannt, werden oft durch
weitere spezialisierte Beschleunigereinheiten wie Grafikprozessoren (englisch
Graphics Processing Units, kurz GPUs) oder rekonfigurierbare Logik in Form
von Field Programmable Gate Arrays (FPGAs) ergénzt. Hierdurch kann die
Effizienz bestimmter Berechnungen weiter verbessert werden und man spricht
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aufgrund der Heterogenitat der Recheneinheiten in diesem Fall auch von hetero-
genen Mehrkernprozessoren. Ein grofler Vorteil solcher Systeme besteht darin,
dass sie ein deutlich verbessertes Verhéltnis von Rechenleistung zu elektrischer
Verlustleistung erreichen kénnen. Ein entscheidender Nachteil ist jedoch, dass
die Programmierung auf Software-Seite durch die Parallelitdt und Heterogenitéat
ungleich komplexer ist als bei Systemen mit nur einem Kern. Sobald ein einzelner
Kern nicht mehr ausreichend Rechenleistung bietet, ist deshalb ein erheblicher
Mehraufwand in der Software-Entwicklung erforderlich. In vielen Bereichen
spielt diese Problematik schon seit geraumer Zeit eine Rolle, was z. B. in dem
vielzitierten Artikel von Herb Sutter ,The Free Lunch Is Over: A Fundamental
Turn Toward Concurrency in Software® [107] aus dem Jahr 2005 zum Ausdruck
kommt.

In zeitkritischen Anwendungen gewinnen Mehrkernprozessoren trotz des Bedarfs
an Rechenleistung nur langsam an Bedeutung. Ein wesentlicher Grund dafiir ist,
dass die erwdhnten Schwierigkeiten beim Einsatz mehrerer Prozessorkerne durch
die zusétzlichen Echtzeitanforderungen nochmals deutlich verschérft werden.
Die héhere Komplexitidt von Mehrkernprozessoren fithrt hier nicht nur zu einem
steigenden Software-Entwicklungsaufwand, sondern auch zu weiteren Herausfor-
derungen bei der Verifikation der Echtzeitfahigkeit. Hinzu kommt, dass sowohl
typische parallele Programmiermodelle als auch die meisten gdngigen Mehrkern-
rechnerarchitekturen nicht auf das Einhalten von garantierten Reaktionszeiten
optimiert sind. Hier wird zumeist auf eine gute durchschnittliche Rechenleistung
abgezielt, wahrend die Vorhersagbarkeit des exakten Zeitverhaltens weniger
relevant ist.

Ein grundsétzliches Problem fiir die zeitliche Vorhersagbarkeit von Mehrkern-
Rechnerarchitekturen sind Hardware-Ressourcen wie Speicher oder Bussysteme,
die von mehreren Kernen gemeinsam genutzt werden [53; 72]. Zeitgleiche Zugriffe
von unterschiedlichen Kernen auf eine solche Ressource kénnen von der Hardware
meist nicht parallel abgearbeitet werden, sodass einer oder mehrere Zugriffe auf
ihre Bearbeitung warten miissen. Im durchschnittlichen Fall wird typischerweise
ein Grofiteil der Zugriffe durch Caches abgefangen, sodass die mittlere Auslas-
tung der Speicherressourcen hinreichend niedrig bleibt. In Echtzeitsystemen
ist jedoch der ungiinstigste Fall ausschlaggebend, und dort kann es zu einer
niedrigeren Effizienz der Caches und einer ungiinstigen zeitlichen Verteilung der
Zugriffe auf gemeinsam genutzte Ressourcen kommen. Fiir die Berechnung der
WCET spielt die daraus resultierende gegenseitige Beeinflussung der Zugriffs-
zeiten zwischen den Prozessorkernen — auch Interferenz genannt — deshalb eine
erheblich groflere Rolle. Ohne detaillierte Informationen tiber die Anzahl und
zeitliche Verteilung der Zugriffe auf gemeinsam genutzte Ressourcen muss ein
WCET-Analysewerkzeug hier pessimistische Annahmen treffen, die wiederum zu
einer starken Uberschitzung der tatsichlichen WCET fiihren kénnen. Ansitze
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zur Losung dieses Problems sind Gegenstand aktueller Forschung (z. B. [78])
und es gibt im Gegensatz zu Einzelkernprozessoren noch keine kommerzielle
Losung zur statischen WCET-Analyse auf Mehrkernprozessoren.

Zusammenfassend lédsst sich sagen, dass einzelne Prozessorkerne den zuneh-
menden Bedarf an Rechenleistung in eingebetteten Systemen bei gleichzeitig
hoher Energieeffizienz voraussichtlich nicht mehr lange decken kénnen. Dem
flichendeckenden Einsatz von Mehrkernprozessoren in Cyber-Physikalischen
Systemen stehen jedoch noch verschiedene Hindernisse entgegen. Die erhohte
Komplexitédt paralleler Software erschwert die Programmierung und kann die
Produktivitat bei der Software-Entwicklung drastisch reduzieren. Bei harten
Echtzeitanwendungen fehlt es zudem an Analysewerkzeugen, die Interferenz-
effekte beriicksichtigen und priazise WCET-Grenzen fir parallele Programme
bestimmen koénnen. Um den Anforderungen an zukiinftige eingebettete Systeme
gerecht zu werden, miissen die genannten Nachteile z.B. durch neuartige Software-
Werkzeuge zur Entwurfsautomatisierung und zur Verifikation des Zeitverhaltens
behoben werden.

1.2. Zielsetzung und Beitrage dieser Arbeit

Im Kontext der oben beschriebenen Problemstellungen besteht das Ziel dieser
Arbeit darin, wesentliche Beitrage zur Entwurfsautomatisierung fiir parallele
Echtzeit-Software beizusteuern. Dadurch soll der Entwicklungsaufwand idea-
lerweise auf ein mit sequentieller Software vergleichbares Niveau gebracht wer-
den. Der Schwerpunkt dieser Arbeit liegt vor allem auf der Entwicklung neuer
Methoden und prototypischer Software-Werkzeuge im Bereich der automati-
schen Software-Parallelisierung fiir Mehrkernprozessoren in zeitkritischen Cyber-
Physikalischen Systemen. Der Stand der Technik soll dabei um eine Methode zur
automatisierten Transformation existierender sequentieller Echtzeitprogramme
in eine parallele Entsprechung erweitert werden, ohne fiir das Eingabeprogramm
ein spezialisiertes Programmiermodell vorauszusetzen. Software-Entwickler kén-
nen sich damit weiterhin auf die Entwicklung von sequentieller Echtzeit-Software
konzentrieren, wihrend der aufwéndige Prozess zur Anpassung des Programms
an Mehrkern-Plattformen grofitenteils durch ein Compiler-Werkzeug bewéltigt
werden kann. Um eine préazise statische WCET-Analyse zu erméglichen, muss
das generierte parallele Programm wéhrend der Transformation auf zeitliche
Vorhersagbarkeit und niedrige Interferenz-Kosten optimiert werden. Aus die-
sem Grund kénnen Ansitze, die nicht auf Echtzeitsysteme spezialisiert sind,
nur bedingt auf die vorliegende Problemstellung iibertragen werden. Fiir harte
Echtzeit-Software sind deshalb neuartige Losungsansétze erforderlich.
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Im Gesamtkontext der automatischen Software-Parallelisierung zielt die vorlie-
gende Arbeit insbesondere auf die folgenden Forschungsschwerpunkte ab:

1. Die Reduktion des Entwicklungsaufwands fiir parallele Echtzeitprogramme
durch Entwurfsautomatisierung.

2. Die feingranulare Parallelisierung allgemeiner Programme, einschliellich
iterativer Algorithmen.

3. Die Compiler-gestiitzte Optimierung paralleler Echtzeitprogramme mit dem
Ziel, den WCET-Grenzwert des parallelen Programms zu minimieren.

4. Die Realisierung plattformunabhdngiger Entwicklungswerkzeuge fiir harte
Echtzeit-Software.

5. Die Schaffung der Grundlagen fiur eine akkurate statische Analyse von
Interferenzeffekten ohne Interferenz-freie Hardware vorauszusetzen.

Nach bisherigem Stand der Literatur wurde noch keine Lésung publiziert, die
all diese Aspekte addquat adressiert. Dies zeigt sich u.a. in dem Kurziiber-
blick aus Tabelle 1.1 tiber den gegenwartigen Stand der Technik im Bereich
der WCET-optimierten automatischen Parallelisierung. Einige der darin ge-
listeten Ansétze vereinfachen das Problem, indem sie auf die Parallelisierung
von Schleifen im Programm verzichten, sodass eine azyklische Darstellung des
Eingabeprogramms verwendet werden kann. In Tabelle 1.1 sind diese Ansétze
durch die fehlende Unterstiitzung fiir die Parallelisierung iterativer Programme
gekennzeichnet. Zusétzlich wird meist auch Interferenz-Freiheit vorausgesetzt,
wozu entweder spezialisierte Hardware oder eine Reduktion der Parallelitét
erforderlich ist. Das Kriterium der Plattformunabhéingigkeit ist ebenfalls nur
fiir einen Teil der existierenden Software-Werkzeuge erfiillt. Alle gelisteten An-
sdtze, die keiner der genannten Einschrénkungen unterliegen, setzten hingegen
nur auf teilautomatisierte Parallelisierung (niedriger Automatisierungsgrad in
Tabelle 1.1). In diesen Fillen sind umfangreiche manuelle Arbeiten durch ei-
nen Software-Entwickler erforderlich, die wiederum die Produktivitat bei der
Software-Entwicklung beeintrachtigen. Insgesamt fehlt es damit an einem An-
satz, der einen hohen Automatisierungsgrad ohne die genannten Nachteile der
ibrigen Ansétze erméglicht (Eine detailliertere Diskussion folgt in Kapitel 3).
Die vorliegende Arbeit soll mafigeblich zur SchlieBung dieser Liicke im Stand
der Technik beitragen.

Die im Rahmen dieser Arbeit entstandenen Beitrdge sind wesentliche Bestand-
teile einer integrierten Werkzeugkette zur automatischen Parallelisierung und
statischen WCET-Analyse fiir Echtzeit-Software auf Mehrkernprozessoren. Diese
Werkzeugkette wurde im Rahmen des von der Européischen Union (EU) tiber das
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. Iterative Plattform- | Interferen-
Automati- .
Ansatz . Program- unabhén- zen
sierung -
me gig erlaubt

Panié¢ et al. [82] Hoch Nein Ja Nein
Matéjka et al. [73] Hoch Nein Nein Nein
Pagetti et al. [81] Hoch Nein Nein Nein
Didier et al. [24] Hoch Nein Nein Ja
Ungerer, Jahr, Frieb e

et al. [113; 48; 33] Niedrig Ja Ja Ja
Stegmeier et al. [103] Niedrig Ja Ja Ja

Tabelle 1.1.: Kurziiberblick zum Stand der Technik im Bereich der automatisier-
ten und teilautomatisierten Parallelisierung von Echtzeit-Software

,Horizon 2020“-Programm® geférderten Projekts ,ARGO* entwickelt (siehe z. B.
[DPA+17]). Ihr Hauptziel ist die weitgehende Automatisierung aller Schritte, die
bei der Erzeugung von Echtzeitanwendungen fiir Mehrkernprozessoren zusétzlich
zu den herkémmlichen Entwicklungsprozessen fiir Einzelkern-Software anfallen.
Das primére Zielkriterium besteht dabei in der Minimierung der durch statische
Analysen ermittelten WCET-Grenze fiir das erzeugte parallele Programm. Als
Nebenkriterium soll auch die Leistungsfidhigkeit im durchschnittlichen Fall nicht
iberméfig beeintriachtigt werden.

In diesem Gesamtkontext fokussiert sich die vorliegende Arbeit auf die Trans-
formation von sequentiellem zu parallelem Programmcode, die Compiler-basierte
Optimierung paralleler Programme hinsichtlich Kommunikation, Synchronisati-
on und Speichernutzung sowie die generische Modellierung des Zeitverhaltens
in Mehrkernprozessoren. Sie stellt damit Losungen fir einige entscheidende
Teilprobleme bei der automatischen Parallelisierung und Optimierung von Echt-
zeitprogrammen fiir Mehrkernprozessoren bereit. Die konkreten Beitrége dieser
Arbeit beinhalten dabei insbesondere:

o Ein Compiler-Werkzeug zur WCET-optimierten parallelen Code-Generie-
rung aus sequentiellen Eingabeprogrammen.

e Ein paralleles Programmiermodell fiur harte FEchtzeitanwendungen auf
Mehrkernprozessoren, die nicht frei von Interferenzen sind.

e Methoden zur Optimierung von Kommunikation und Synchronisation
fir hybride Kommunikationsmodelle mit Nachrichtentibertragung und
gemeinsam genutzten Speichern.

1https ://ec.europa.eu/programmes/horizon2020/
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e Ein WCET-basiertes Optimierungsverfahren zur effizienten Speicherallo-
kation in komplexen verteilten Speicherhierarchien.

e Ein generisches Modell fir das Zeitverhalten von Mehrkernprozessoren
kombiniert mit einer erweiterten Architekturbeschreibungssprache (englisch
Architecture Description Language, kurz ADL).

Zusammengenommen ermoglichen diese Beitrige eine WCET-optimierte Trans-
formation von sequentiellen Echtzeitprogrammen auf Basis der Programmierspra-
che ,C¥ [46] hin zu einer parallelen Entsprechung. Um die Effizienz und statische
Vorhersagbarkeit zu erhéhen, werden dabei sowohl verteilte als auch gemeinsam
genutzte Speicher unterstiitzt. Die Optimierung von Speicherallokation und
Synchronisationsstruktur eréffnet zudem weiteres Potential fiir die Minimierung
der WCET des erzeugten parallelen Codes. Die ADL in Verbindung mit den
zugehorigen Hardware-Modellen stellen dabei sowohl WCET-Metriken fiir die
Optimierungsverfahren als auch detaillierte Informationen fiir eine statische
WCET-Analyse bereit. Auf diese Weise wird eine weitgehend plattformun-
abhéngige Implementierung sowohl der Entwicklungswerkzeuge als auch der
WCET-Analyse fiir Mehrkernprozessoren ermdoglicht.

1.3. Aufbau der Arbeit

Der Aufbau dieser Arbeit gliedert sich in neun Kapitel. Im Anschluss an dieses
einleitende Kapitel gibt Kapitel 2 einen Uberblick iiber die wesentlichen Grund-
lagen fiir das Verstandnis der Arbeit. Das schliefit insbesondere die Bereiche der
Rechnerarchitekturen fiir Mehrkernprozessoren, der parallelen Programmierung,
des Aufbaus von Compiler-Werkzeugen und der darin verwendeten Zwischen-
darstellungen, sowie einen kurzen Uberblick zu statischen WCET-Analysen und
Echtzeitbetriebssystemen ein. Das Kapitel fiihrt dabei auch die in dieser Arbeit
verwendete Terminologie sowie einige grundlegende Definitionen ein, auf die in
den iibrigen Kapiteln zuriickgegriffen wird.

Das darauffolgende Kapitel 3 gibt einen Uberblick iiber den aktuellen Stand der
Technik rund um den Einsatz von Mehrkernprozessoren in Echtzeit-Systemen.
Der Schwerpunkt liegt dabei auf Software-Werkzeugen fiir den Entwurf und
insbesondere die automatische Parallelisierung von Echtzeit-Software. Eine fiir
das Verstindnis dieser Arbeit besondere Rolle im Stand der Technik nimmt
die bereits erwahnte ARGO-Werkzeugkette ein, die den grofleren Kontext der
Beitrige dieser Arbeit bildet. Die Vorarbeiten aus dem ARGO-Projekt werden
dementsprechend in einem etwas ausfithrlicheren Abschnitt behandelt.

Die Kapitel 4 bis 7 sind der detaillierten Beschreibung der Beitrage dieser Arbeit
gewidmet. Den Anfang macht Kapitel 4, in dessen erstem Teil ein statisch
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analysierbares Programmiermodell fiir die automatisch generierten parallelen
Echtzeitprogramme definiert wird. Das Programmiermodell bildet die Grundlage
fir die Compiler-Transformation zur Erzeugung von parallelisiertem C-Code,
deren Aufbau im zweiten Teil von Kapitel 4 vorgestellt wird. Die Compiler-
Transformation enthélt zwei grofiere Teilschritte zur feingranularen Optimierung
des zu erzeugenden Programms, die in Kapitel 4 zunichst eingefithrt und
hinsichtlich der darin verwendeten Optimierungsmethoden spéter jeweils in
einem eigenen Kapitel im Detail behandelt werden.

Kapitel 5 stellt, ergénzend zu dem Compiler-Werkzeug aus Kapitel 4, ein ge-
nerisches Plattformmodell fiir statisch vorhersagbare Mehrkernprozessoren vor.
Dieses Modell ermoglicht es, die genannten Compiler-Werkzeuge plattformun-
abhéngig zu gestalten und insbesondere auch das Zeitverhalten der Hardware
in Gegenwart von Interferenzeffekten sicher nach oben abschétzen zu kénnen.
Es schafft damit eine Grundlage, mit deren Hilfe statische WCET-Analysen
fiir ein breites Spektrum von Mehrkernarchitekturen realisiert werden kénnen.
Zur strukturierten Beschreibung von Mehrkernarchitekturen auf Basis des Platt-
formmodells wird auflerdem eine ADL-Erweiterung vorgestellt, die ein breites
Spektrum von statisch vorhersagbaren Hardware-Plattformen abbilden kann.

Kapitel 6 befasst sich im Detail mit der Optimierung von Kommunikation
und Synchronisation bei der Erzeugung parallelisierter Programme im Rahmen
der vorgestellten Compiler-Transformation. Dabei wird u. a. eine Methode vor-
gestellt, mit deren Hilfe Kommunikations- und Synchronisationsoperationen
auf Quellcode-Ebene platziert und redundante Operationen zusammengefasst
werden konnen.

Als weitere Moglichkeit, die erzeugten parallelen Programme zu optimieren,
stellt Kapitel 7 eine Methode zur Verwaltung und Allokation von Speichern in
Mehrkernprozessoren mit verteilten und heterogenen Speicherhierarchien vor.
Dabei liegt der Fokus und eine wesentliche Neuerung im Vergleich zum Stand der
Technik unter anderem darin, dass die Auswirkungen von Interferenzeffekten auf
die WCET bei der Optimierung explizit modelliert und beriicksichtigt werden.

Das darauffolgende Kapitel 8 widmet sich der experimentellen Evaluation und
Bewertung der Beitrage dieser Arbeit. Dabei wird zum einen die Anwendbarkeit
der vorgestellten Compiler-Transformation auf verschiedene Testprogramme
und Zielplattformen demonstriert. Zum anderen werden die in den Kapiteln 6
und 7 eingefithrten Optimierungsverfahren hinsichtlich ihrer Effizienz genauer
untersucht und bewertet.

Das abschlielende Kapitel 9 fasst die Ergebnisse und Schlussfolgerungen der
vorliegenden Arbeit zusammen und gibt einen Ausblick auf mogliche zukiinftige
Erweiterungen und weiterfiihrende Forschungsarbeiten.
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Kapitel 2.
Grundlagen

Dieses Kapitel behandelt die wesentlichen Grundlagen, die zum Verstdndnis
dieser Arbeit benétigt werden. Dabei werden u. a. die grundlegende Termino-
logie und einige Definitionen, die in den spédteren Kapiteln verwendet werden,
eingefiihrt. Das Kapitel gliedert sich in vier Abschnitte, die sich jeweils einem
grofleren Themengebiet widmen. Dazu gehort zundchst Abschnitt 2.1 mit einer
Ubersicht iiber die wichtigsten Aspekte der Rechnerarchitekturen fiir Mehrkern-
prozessoren. Darauf folgen in Abschnitt 2.2 einige Grundlagen zur parallelen
Programmierung und in Abschnitt 2.3 eine Einfithrung in Compiler-Werkzeuge
und die im Rahmen dieser Arbeit verwendeten Zwischendarstellungen fiir den
Programmcode. Abschnitt 2.4 gibt schlieflich einen kurzen Uberblick iiber die
Methoden der WCET-Analyse und die Ausfithrung von Echtzeit-Software auf
zeitkritischen Systemen.

2.1. Rechnerarchitekturen fiir Mehrkernprozessoren

Die Architektur eines Rechnersystems beschreibt dessen grundsétzlichen Aufbau,
einschlieBlich des Befehlssatzes, der funktionalen Organisation, des Logikentwurfs
und der Implementierung [42]. Aus Sicht der Software ist zunéchst vor allem die
Architektur des Befehlssatzes (englisch Instruction Set Architecture, kurz ISA)
von Bedeutung, wahrend andere Aspekte (wie z. B. Cache-Speicher) fiir den
Programmierer oft nicht direkt sichtbar sind. Sobald jedoch das Zeitverhalten
der Software eine Rolle spielt, miissen zahlreiche weitere Details der Rechnerar-
chitektur beriicksichtigt werden. Dies gilt insbesondere fiir Mehrkernprozessoren,
deren Architektur naturgeméafl komplexer ist als bei Systemen mit nur einem
Prozessorkern. Im Bereich eingebetteter Systeme werden solche Rechnerarchitek-
turen héufig als sogenannte Systems on Chip (englisch fiir Ein-Chip-System, kurz
SoC) realisiert, die sich durch die Integration aller relevanten Komponenten auf
einem einzelnen Chip auszeichnen [80]. Enthélt ein SoC mehrere Prozessorkerne,
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so spricht man auch von einem Multi-processor System on Chip (englisch fiir
Ein-Chip-System mit mehreren Prozessoren, kurz MPSoC).

Sowohl fiir die Rechenleistung als auch die parallelen Programmierparadig-
men auf Mehrkernprozessoren spielt der Aufbau der Speicherhierarchie eine
entscheidende Rolle. Die Realisierung schneller Speicher, z.B. auf Basis von
statischem RAM (statischer Direktzugriffsspeicher, englisch Static Random-
Access Memory, kurz SRAM), ist typischerweise teurer und bendtigt mehr
Chip-Flache als langsamere Speicher in Form von dynamischem RAM (dynami-
scher Direktzugriffsspeicher, englisch Dynamic Random-Access Memory, kurz
DRAM). So besteht eine DRAM Zelle aus nur einem Transistor und einem
Kondensator, wiahrend fiir eine SRAM Zelle typischerweise sechs Transistoren
bendtigt werden. Um in diesem Zielkonflikt einen Kompromiss herzustellen,
besitzen moderne Rechnerarchitekturen meist eine komplexe Speicherhierarchie
bestehend aus schnellen aber vergleichsweise kleinen Zwischenspeichern und
groflen aber langsameren Hauptspeichern. Die klassische Hierarchie fir Ein-
zelkernprozessoren beinhaltet einen groflen Hauptspeicher und mehrere Stufen
aus schnelleren Cache-Speichern. Letztere puffern die kiirzlich vom Prozessor
verwendeten Daten aus dem Hauptspeicher, um sie bei potentiellen spéiteren
Zugriffen mit geringerer Latenz zur Verfligung stellen zu koénnen. Die Caches sind
fiir die Software transparent, da simtliche Verwaltungsaufgaben, einschliellich
der Entscheidung welche Daten im Cache verbleiben und welche in den Haupt-
speicher zuriickgeschrieben werden, durch die Hardware ibernommen werden.
Um selten verwendete Daten im Cache durch andere ersetzen zu kénnen, gibt
es eine Reihe géngiger Cache-Verdriangungsstrategien. Eine héufig verwendete
Strategie besteht z. B. darin, stets die am ldngsten nicht genutzten Daten im
Cache zu verdrangen. Diese Strategie wird im englischen auch als ,least recently
used“ (LRU) bezeichnet.

Im Hinblick auf Mehrkernprozessoren gibt es grundsétzlich zwei unterschiedliche
Ansétze fur den Aufbau der Speicherhierarchie (siehe z.B. [42]). Zum einen
gibt es das Modell des gemeinsamen Hauptspeichers (englisch Shared Memory,
kurz SHM), in dem alle Kerne gleichberechtigten Zugriff auf einen gemeinsamen
Speicher haben. Zum anderen nutzen insbesondere gréfere Mehrkernprozessoren
auch verteilte Speicher (englisch Distributed Memory), auf die nicht alle Kerne
gleichermafien Zugriff haben. In solchen Architekturen kann der Zugriff auf eine
Speicherkomponente z. B. auf bestimmte Kerne beschrénkt sein und/oder die
Zugriffszeiten kénnen sich je nach Prozessorkern signifikant unterscheiden.
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Prozessor 1 Prozessor 2 ces Prozessor N

I I

[Ca‘m] [ca‘chc]

Speicher-Bus

|

‘ Hauptspeicher ‘

Abbildung 2.1.: Einfache Mehrkernprozessorarchitektur mit gemeinsam genutz-
tem Hauptspeicher (vgl. [42])

2.1.1. Architekturen mit gemeinsam genutzten Speichern

Abbildung 2.1 zeigt den grundlegenden Aufbau einer einfachen Mehrkernprozes-
sorarchitektur mit gemeinsamem Hauptspeicher. Die Adressierung des Haupt-
speichers ist oft symmetrisch ausgelegt, sodass dieselbe Adresse auf jedem der
Kerne auf dieselbe Stelle im Speicher verweist. In diesem Fall spricht man auch
von einem symmetrischen Mehrkernprozessor (englisch Symmetric Multiproces-
sor, kurz SMP) [42]. Das SMP-Prinzip erleichtert die Programmierung mitunter
erheblich, da es z.B. einem Betriebssystem erlaubt, Softwareprozesse dynamisch
zur Laufzeit auf andere Kerne zu verschieben, ohne besondere Riicksicht auf die
Speicherhierarchie nehmen zu miissen.

Ausgehend von den Kernen beginnt die Speicherhierarchie typischerweise mit
den Caches der ersten Stufe (auch als L1-Caches bezeichnet), die jeweils ei-
nem Prozessorkern exklusiv zugeordnet sind. Solche privaten Caches kénnen
sehr performant an den Prozessorkern angebunden werden, haben jedoch den
Nachteil, dass Zusatzaufwand zur Erhaltung der sogenannten Cache-Kohdrenz
erforderlich ist. Ohne geeignete Mafinahmen zur Erhaltung der Koharenz kann
z.B. Prozessorkern 1 aus Abbildung 2.1 die Daten im Hauptspeicher verdndern,
wahrend sie gleichzeitig noch im privaten Cache von Prozessorkern 2 vorgehalten
werden. Kern 2 wiirde die vorgenommenen Anderungen in diesem Fall nicht
bemerken, da der Cache noch eine veraltete Version der Daten enthélt. Das Pro-
blem lasst sich hardwareseitig durch Koharenzprotokolle 16sen, die sicherstellen,
dass gednderte Daten auch in den lokalen Caches anderer Kerne aktualisiert
werden. Bei einer moderaten Anzahl von Kernen ldsst sich ein Kohérenzprotokoll
noch mit iiberschaubarem Aufwand implementieren. Die meisten Verfahren zum
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Erhalt der Cache-Kohérenz skalieren jedoch nur schlecht mit der Anzahl der
Prozessorkerne. Eine Alternative stellt Software-gesteuerte Kohérenz dar, bei
der das Verwerfen (englisch invalidation) bzw. das Zuriickschreiben (englisch
write-back) von Cache-Inhalten manuell durch die Software ausgelost werden
kann. Es liegt dann in der Verantwortung der Software, die Caches so anzu-
steuern, dass beim Datenaustausch keine Probleme mit der Cache-Kohérenz
auftreten.

2.1.2. Architekturen mit verteilten Speichern

Prozessor 1 Prozessor 2 ves Prozessor N

Cache Cache Cache

Speicher Speicher Speicher

’ Verbindungsnetzwerk ‘

Abbildung 2.2.: Einfache Mehrkernprozessorarchitektur mit verteiltem Speicher
(vgl. [42])

Architekturen mit verteilten Speichern werden haufig bei Systemen mit einer
groBen Zahl von Rechenkernen eingesetzt, um den Engpass eines zentralen Haupt-
speichers und die eingeschrinkte Skalierbarkeit von Cache-Kohéarenzprotokollen
zu umgehen. Ein Beispiel fiir eine Rechnerarchitektur mit verteiltem Speicher
ist in Abbildung 2.2 dargestellt. Solche Architekturen enthalten mehrere, im
System verteilte Speicher, die lokal an die Prozessorkerne angebunden sind. Spei-
cherzugriffe auf die lokalen Speicher miissen deshalb nicht {iber das gemeinsame
Verbindungsnetzwerk abgewickelt werden, sodass Engpésse vermieden und die
Latenzen der Speicheranbindungen verbessert werden kénnen. Der Datenaus-
tausch zwischen den Kernen ist in diesem Aufbau jedoch nicht mehr implizit
durch den gemeinsam genutzten Speicher gegeben. Dateniibertragungen zwischen
den einzelnen verteilten Speichern miissen daher explizit erfolgen, z. B. mittels
Nachrichten-basierter Kommunikation. Um diesen Datenaustausch effizienter zu
gestalten, verfiigen viele Architekturen iiber sogenannte Direct Memory Access
(DMA) Einheiten, die die Nutzdaten in andere Speichersegmente kopieren, ohne
dabei einen der Prozessorkerne in Anspruch nehmen zu miissen.
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Neben der Reinform einer Architektur mit verteiltem Speicher gibt es auch
verschiedene Mischformen, in denen der Speicher zwar verteilt ist, aber dennoch
(zumindest teilweise) von den Rechenkernen gemeinsam genutzt werden kann. Zu
diesen Mischformen gehort das Konzept des verteilten gemeinsamen Speichers
(englisch Distributed Shared Memory), bei dem die Speicher zwar im System
verteilt sind, die Adressierung jedoch fiir jeden Kern identisch ist. Dadurch
wird die einfachere Programmierbarkeit von Architekturen mit gemeinsamen
Speichern mit der Effizienz und besseren Skalierbarkeit verteilter Speicher
kombiniert. Das Problem der Cache-Kohérenz bleibt in solchen Architekturen
jedoch grundsétzlich bestehen. Auch wenn sich der Adressraum fiir die Software
einheitlich darstellt, muss aus Effizienzgriinden auflerdem beachtet werden, dass
die Zugriffszeiten abhéngig von dem jeweiligen Speichersegment stark variieren
kénnen. Man spricht aus diesem Grund auch von sogenannten Non-Uniform
Memory Access (NUMA) Architekturen.

2.1.3. Chip-interne Kommunikation in Mehrkernprozessoren

Mit einer steigenden Zahl von Prozessorkernen werden auch aufwindigere Kom-
munikationsnetzwerke zum Datenaustausch zwischen den Prozessorkernen, Spei-
chern und der Peripherie benétigt (siehe [83]). Eine sehr einfache Form der
Kommunikationsverbindung stellt der zentrale Speicher-Bus aus Abbildung 2.1
dar. Alle Busteilnehmer kommunizieren dort iiber einen Satz gemeinsamer
Ubertragungsleitungen, wobei zu jedem Zeitpunkt nur ein Teilnehmer Daten
senden darf. Aus naheliegenden Griinden muss mit steigender Zahl aktiver
Busteilnehmer im Mittel langer auf das freiwerden des Busses gewartet werden.
Dies begrenzt die Anzahl an Prozessorkernen, die effizient an einen gemeinsam
genutzten Bus angebunden werden kénnen. Fiir groffe Mehrkernprozessoren,
oft auch als Vielkernprozessoren (englisch Many-Core Processor) bezeichnet,
wird daher auf Alternativen wie Bus-Hierarchien oder Chip-interne Netzwerke
(englisch Network-on-Chip, kurz NoC) zuriickgegriffen.

In den Abbildungen 2.3 und 2.4 sind einfache Beispiele fiir Bus-Hierarchien bzw.
Networks-on-Chip dargestellt (vgl. [83; 63]). In Bus-Hierarchien miissen nicht
mehr alle Zugriffe iiber einen globalen Bus abgewickelt werden, sondern sie durch-
laufen nur noch die Bus-Systeme der betroffenen Hierarchieebenen. Durch den
hierarchischen Aufbau stellt die Topologie einen Baum dar, weshalb es fiir jedes
Paar aus miteinander kommunizierenden Komponenten genau einen festgelegten
Kommunikationspfad durch die Hierarchie gibt. Im Gegensatz dazu konnen die
Daten ihr Ziel in einem NoC grundsétzlich tiber unterschiedliche Pfade und
Netzwerk-Komponenten erreichen. Das gilt auch auf das NoC aus Abbildung 2.4,
das die am h&ufigsten eingesetzte Topologie eines zweidimensionalen Gitters
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’ Prozessor ’ DMA DMA ‘ Prozessor
< Bus > < Bus >
Speicher Speicher
Gateway Gateway
Prozessor Prozessor
< Bus >
’ Speicher Peripherie Peripherie Peripherie ’ Speicher

Abbildung 2.3.: Beispiel fiir eine Bus-Hierarchie (vgl. [83])

aufweist. Darin sind jeweils einer oder mehrere Prozessorkerne und deren lokale
Speicher zu einer sogenannten Kachel zusammengefasst, die wiederum iiber
einen Netzwerk Adapter (NA) an den lokalen NoC-Router (R in der Abbildung)
angebunden ist. Die Router haben in dieser Topologie bis zu fiinf vollduplexe
Datenverbindungen, iiber welche sie mit bis zu vier Nachbar-Routern sowie
einer lokalen Kachel verbunden sind. Groéflere gemeinsam nutzbare Speicher
oder Peripherie kénnen z. B. in Form von spezialisierten Kacheln (z. B. Kachel
1,1 in der Abbildung) in das NoC eingebunden werden.

Verglichen mit Bus-Hierarchien lisst sich die Kommunikationslast in NoCs
grundsatzlich besser auf die verschiedenen Verbindungsleitungen verteilen. Mit
den Routern miissen der Architektur jedoch auch vergleichsweise aufwéandige
Hardwareeinheiten hinzugefiigt werden. Zwei wesentliche Aufgaben der Router
sind in diesem Zusammenhang die Routenplanung und die Datenvermittlung:

Routenplanung: Um die Komplexitdt der Router iiberschaubar zu halten,
werden meist einfache Strategien wie das sogenannte XY-Routing fir
die Routenplanung verwendet. Beim XY-Routing werden die Kacheln
und die zugehorigen Router mit zweidimensionalen Koordinaten (z,y)
versehen (vgl. Nummerierung der Kacheln in Abbildung 2.4). Daten mit
einer Ursprungskachel (., yw) und einer Zielkachel (z.,y.) werden dann
zunéchst in X-Richtung bis zu den Router-Koordinaten (z., y.,) libertragen,
bevor sie in Y-Richtung bis zur Zielkachel gelangen.

Datenvermittlung: Um den Datenfluss iiber die Router zu organisieren, gibt
es fiir NoCs zwei giangige Klassen von Vermittlungsstrategien (englisch
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Abbildung 2.4.: Beispiel fiir eine NoC-Architektur (vgl. [63])

Switching Strategies) [83]. Das sind zum einen die Leitungsvermittlung (eng-
lisch Circuit Switching) und zum anderen die Paketvermittlung (englisch
Packet Switching). Bei ersterer wird vor der eigentlichen Dateniibertragung
im Netzwerk ein Verbindungspfad, auch Circuit genannt, von der Quelle
zum Ziel eingerichtet. Entlang dieses Verbindungspfads kénnen dann so
lange Daten tibertragen werden, bis er wieder freigegeben wird. Bei der
Paketvermittlung werden die Daten dagegen in Pakete unterteilt, die dann
unabhéngig voneinander durch das NoC geleitet werden. Eine Mischform
stellt die virtuelle Leitungsvermittlung (englisch Virtual Circuit Switching)
dar, bei der virtuelle Circuits in einem Paketvermittlungsnetzwerk ange-
legt werden kénnen. Ein genereller Vorteil von Circuits ist, dass nach dem
Verbindungsaufbau alle Daten iiber den gleichen Pfad im NoC iibertragen
werden. Die Router kénnen Ressourcen, wie z. B. Pufferspeicher, beim
Aufbau des Circuits reservieren, sodass sie wahrend der Dateniibertra-
gung garantiert zur Verfiigung stehen. Bei der Paketvermittlung miissen
die Ressourcen dagegen fur jedes Paket einzeln alloziert werden, was zu
Schwankungen in der Ubertragungsdauer und abweichenden Routen bei
Paketen mit denselben Quellen und Zielen fithren kann. Dieser Nachteil
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steht einer grofleren Flexibilitdt und dem Wegfall des Zusatzaufwands fiir
das Anlegen und Freigeben von Circuits gegentiber.

2.1.3.1. Arbitrierung

Eingang 1 Eingang 2 Eingang N

Puffer 1
Puffer 2

Puffer N

Arbiter

y

Ressource

Abbildung 2.5.: Typische Hardware-Struktur zur Arbitrierung einer gemeinsam
genutzten Ressource

Bus-Hierarchien und NoCs kénnen die Kommunikationslast zwar bis zu einem
gewissen Grad auf verschiedene Komponenten verteilen, es besteht jedoch wei-
terhin die Moglichkeit, dass unabhidngige Kommunikationspfade tiber dieselbe
Verbindung verlaufen. Bei parallelen Zugriffen muss auch hier die zeitliche Rei-
henfolge fiir den Zugriff auf die physikalischen Ubertragungsleitungen geregelt
werden. Dieser Vorgang wird auch als Arbitrierung bezeichnet. Die Arbitrie-
rung spielt in Mehrkernprozessoren eine entscheidende Rolle fiir die Analyse
des Zeitverhaltens in Verbindung mit dem eingangs beschriebene Problem der
zeitlichen Interferenz zwischen den Prozessorkernen [53]. Abbildung 2.5 zeigt die
typische Struktur zur Arbitrierung von Zugriffen auf eine gemeinsam genutzte
Ressource. Die eingehenden Daten werden dort in Einheiten mit einer festen
Grofe unterteilt und nach dem ,First In — First Out“-Prinzip (FIFO) in einem
Puffer zwischengespeichert. Die FIFO-Puffer fungieren als Warteschlangen, aus
denen die zuerst hinzugefiigten Elemente auch als erste wieder entnommen
werden. Der nachfolgende Arbiter entscheidet dann, wann die Elemente welcher
Warteschlange an die gemeinsam genutzte Ressource weitergegeben werden. Im
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einfachsten Fall ist die Lange der Eingangspuffer gleich eins, sodass sie einem
einfachen Register entsprechen.

Der Datendurchsatz und die Latenz fiir Kommunikation zwischen den Kernen
bei mehreren konkurrierenden Ubertragungen hingt entscheidend von dem
jeweils realisierten Arbitrierungsschema ab. Zwei fiir Echtzeitsysteme geeignete
Arbitrierungsverfahren sind das Zeitmultiplezverfahren (englisch Time Division
Multiple Access, kurz TDMA) und das Rundlaufverfahren (englisch Round Robin,
kurz RR). Beide Schemata haben die fiir Echtzeitsysteme wichtige Eigenschaft,
dass eine Dateniibertragung nicht durch konkurrierenden Ubertragungen vollig
blockiert werden kann. Ohne diese Eigenschaft konnte es im Extremfall zu einer
unendlichen WCET kommen.

TDMA
AktiverEingangilx2-4i1X2X X4i 2 X I
1 1 1 1
Arbitrierungsperioden | n I P2 ! Ps )
Rundlaufverfahren

Aktiver Eingang 0 N D B0 ER N ER

Arbitrierungsperioden | P ! P2 [e]

Abbildung 2.6.: Beispielhafter Zeitablauf am Ausgang des Arbiters bei vier
Eingéngen mit TDMA bzw. Round Robin Arbitrierung

Sowohl TDMA als auch RR verwenden feste Zeitschlitze, innerhalb derer jeweils
eine Dateneinheit aus einer der Warteschlangen an die gemeinsam genutzte Res-
source (z. B. eine NoC-Verbindungsleitung) weitergegeben wird. Abbildung 2.6
zeigt jeweils einen moglichen Zeitablauf fiir den Zugriff auf eine Ressource mit
vier Arbiter-Eingéngen. Die Eingénge erhalten innerhalb einer Arbitrierungspe-
riode p reihum Zugriff auf die Ressource, sodass sich die zur Verfiigung stehende
Bandbreite gleichméfig auf die einzelnen Einginge verteilt. Bei vollstandiger
Auslastung aller Eingénge unterscheiden sich RR und TDMA zunéchst nicht
(z.B. in Periode p; aus der Abbildung). Einen Unterschied gibt es erst dann,
wenn einer oder mehrere Eingangspuffer leer sind. Im Fall von RR wird der
Zeitschlitz der aktuell inaktiven Eingénge tibersprungen, wiahrend er bei TDMA
ungenutzt bleibt. Die Linge der Arbitrierungsperioden bleibt dadurch bei TDMA
konstant, wahrend sie sich bei RR dynamisch verkiirzen kann. In dem Beispiel
aus Abbildung 2.6 ist dies fiir die Perioden p2 und ps der Fall, wo fiir einige
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Eingénge keine Daten mehr im Puffer sind. Aufgrund der festen Arbitrierungs-
perioden ist TDMA deterministisch und bietet einen konstanten Datendurchsatz
fir jeden Eingang. Es koénnen folglich keine zeitlichen Interferenzen zwischen
den Eingangsdatenstromen auftreten. Das RR-Schema stellt den Eingéngen
dagegen, je nach Gesamtauslastung, einen variablen Durchsatz zur Verfiigung,
sodass die Bandbreite der Ressource i. A. effizienter genutzt werden kann. Im
ungiinstigsten Fall garantiert RR jedoch nach wie vor einen Mindestdurchsatz,
der dem von TDMA entspricht.

Sowohl bei TDMA als auch bei RR handelt es sich um faire Arbitrierungsver-
fahren. Im Kontext dieser Arbeit wird dabei die folgende Definition fir faire
Arbitrierung zugrunde gelegt:

Definition 2.1 (Faire Arbitrierung). FEin Arbitrierungsverfahren heifit fair,
wenn die verfigbare Bandbreite gleichmdf$ig auf alle nicht-leeren Eingangspuffer
eines Arbiters (gemdafl Abbildung 2.5) verteilt wird.

Diese Definition impliziert, dass eine Dateneinheit an erster Position in der War-
teschlange eines Eingangspuffers auf maximal eine Dateneinheit jedes anderen
Eingangspuffers warten muss, bevor sie an die Ressource weitergeleitet wird. Bei
fairer Arbitrierung kann die Weitergabe einer Dateneinheit aus Eingang 1 dem-
entsprechend nicht durch zwei aufeinanderfolgende Dateneinheiten aus Puffer 2
verzogert werden. Andernfalls wire die Bandbreite fiir Eingang 2 zumindest
kurzzeitig hoher als die von Eingang 1.

Zur Bestimmung einer WCET miissen der Durchsatz DS sowie die maximale
Latenz L fur alle relevanten Kommunikationsverbindungen und Arbitrierungs-
einheiten bekannt sein. Fiir diese beiden Gréfien sollen im Rahmen dieser Arbeit
die folgenden Definitionen zugrunde gelegt werden:

Definition 2.2 (Durchsatz). Der Durchsatz DS einer Kommunikationsverbin-
dung oder Hardware-Komponente bezeichnet die Anzahl an Dateneinheiten, die

pro Zeiteinheit tibertragen werden kdnnen.

Definition 2.3 (Latenz). Die Latenz L einer Kommunikationsverbindung oder
Hardware-Komponente bezeichnet die Zeitspanne, die ein Datum zum Durchlaufen
der Komponente von einem definierten Fingang bis zu einem definierten Ausgang

bendtigt.

Ausgehend von dem Basisdurchsatz DS der Ressource kann der Durchsatz
DSTPMA by DSEE (ps) pro Eingang des Arbiters fiir das Zeitmultiplexverfahren
bzw. das Rundlaufverfahren bestimmt werden. Mit Hilfe der Anzahl der in einer
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Arbitrierungsperiode p; verwendeten Eingénge n“kti”(pi) sowie der Gesamtzahl

der Eingiinge n?***™ ergeben sich dafiir die folgenden Zusammenhinge:

DSTDMA = aniamt ’ (21)
RR DSTes
D™ (pi) = —g— ok (2.2)

Dies folgt unmittelbar daraus, dass die verfiighare Bandbreite wéhrend einer
Arbitrierungsperiode gleichméafig verteilt wird. Zur Berechnung der Latenz wird
im Folgenden angenommen, dass eine Dateneinheit vor Beginn des zugehorigen
Zeitschlitzes in dem Eingangspuffer angekommen sein muss, um noch in derselben
Arbitrierungsperiode beriicksichtigt werden zu kénnen. Kommt die Dateneinheit
gleichzeitig mit dem Beginn des Zeitschlitzes an, so kann sie den Arbiter erst in
der darauffolgenden Periode passieren. Die maximale Latenz kann dann durch
die Dauer einer Arbitrierungsperiode nach oben abgeschitzt werden. Da die
Perioden bei RR verénderlich sind, muss hier das Maximum der Dauer der
Ankunftsperiode p; und der Dauer der darauffolgenden Ubertragungsperiode
pi+1 verwendet werden. Die maximale Latenz LTPMA bow. LEE fiir TDMA bzw.
das Rundlaufverfahren ergibt sich dann mit der Dauer eines Zeitschlitzes T%°
Zu:

LTDMA — TZS i ngesamt (23)

)

LRR (pz) — TZS . max (naktiv(pi)7 naktiv(pi_‘_l)) ] (24)

Fir Kommunikationspfade in NoCs oder Bus-Hierarchien, die iiber mehrere
Komponenten hinweg verlaufen, sind sichere Grenzen fiir den Gesamtdurchsatz
bzw. die Gesamtlatenz durch die Summe aller Latenzen und den minimalen
Datendurchsatz aller Komponenten des Pfades gegeben.

Die mit den Gleichungen (2.3) und (2.4) berechneten Latenzen gelten fiir den
Fall ohne Riickstau der Daten in den Eingangspuffern des Arbiters. Ein solcher
Riickstau entsteht dann, wenn die Rate der an einem Eingang eintreffenden Daten
hoher ist als der aktuell vom Arbiter bereitgestellte Durchsatz. In diesem Fall
fiilllt sich die Warteschlange im Eingangspuffer kontinuierlich auf, sodass die neu
eingereihten Datenelemente eine deutlich héhere Wartezeit bzw. Gesamtlatenz
erfahren.
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2.2. Parallele Programmierung

Mehrkernprozessoren kénnen nur dann effizient genutzt werden, wenn in der
darauf ausgefithrten Software mehrere Ausfiihrungsstriange parallel abgearbeitet
werden konnen. Die Hauptmotivation der dabei verwendeten parallelen Pro-
grammierparadigmen besteht deshalb darin, die Berechnungen durch méglichst
effiziente Verteilung der Rechenlast auf mehrere Prozessorkerne zu beschleunigen.
Ein in diesem Zusammenhang wichtiges Kriterium ist der sogenannte Speedup
SP (englisch fir Beschleunigung), der die Ausfithrungszeit T7%" des parallelen
Programms in ein Verhéltnis zur Laufzeit T°“ eines dquivalenten sequentiellen
Programms setzt:

Tseq
SP = W . (2.5)
Bei der Parallelisierung, d. h. der Aufteilung einer Berechnung in parallele Ausfiih-
rungsstriange, stellt der Speedup meist das primére Optimierungskriterium dar
(gelegentlich erginzt durch Kriterien wie den zu erwartenden Energieverbrauch).

Die meisten Algorithmen bzw. Berechnungsaufgaben lassen sich nicht in vollstan-
dig in unabhéngigen Ausfiihrungsstriange zerlegen, da die einzelnen Teilberech-
nungen auf die Ergebnisse anderer Teilberechnungen zuriickgreifen miissen. In
mehr oder weniger langen Zeitabstdnden muss deshalb eine Dateniibertragung
zwischen den einzelnen Ausfithrungsstréangen erfolgen, um solche Zwischener-
gebnisse austauschen zu kénnen. Da die Ausfithrungszeit einer Berechnung zur
Laufzeit mitunter stark variieren kann (vgl. Abbildung 1.1), liegen die Zwischen-
ergebnisse jedoch unter Umstdnden noch nicht vor, wenn sie von einem der
anderen Ausfithrungsstriange benétigt werden. In diesem Fall muss der betroffene
Ausfiihrungsstrang auf die Bereitstellung der Daten durch die anderen Stréange
warten und bleibt so lange untétig. Im Vergleich zu sequentiellen Programmen
stellt dies einen zusédtzlichen Kostenfaktor mit unmittelbar senkender Wirkung
auf den Speedup dar. Ein wesentliches Ziel der Parallelisierung besteht deshalb
i. A. darin, moglichst unabhéngige Ausfiithrungsstringe zu erzeugen und den
Datenaustausch so zu minimieren.

Ausgehend von dieser Grundproblematik geben die folgenden Unterabschnitte
einen Uberblick iiber einige fiir diese Arbeit relevante Konzepte aus dem Bereich
der Parallelisierung und der parallelen Programmierung.
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2.2.1. Tasks, Prozesse und Schedules

Ein Ansatz zur Parallelisierung von Berechnungen besteht darin, sie in sogenann-
te Tasks (englisch fiir Aufgaben) zu unterteilen. Zwischen zwei Tasks kénnen
eine oder mehrere Abhdngigkeiten bestehen, z.B. wenn der abhéngige Task
auf Zwischenergebnisse des anderen Tasks zuriickgreifen muss. Existiert eine
solche Abhéangigkeit, so darf der abhéngige Task erst nach der Beendigung des
unabhingigen Tasks (wenn auch die Zwischenergebnisse vorliegen) gestartet
werden. Die Abhéngigkeiten definieren damit eine Reihe von Vorgaben hinsicht-
lich der Reihenfolge, in der die Tasks auszufiihren sind. Sie werden deshalb
auch als Prazedenzbedingungen (englisch Precedence Constraints) bezeichnet.
Die Tasks und ihre Abhéngigkeiten konstituieren zusammen den sogenannten
Task-Graphen (vgl. [80]):

Definition 2.4 (Task-Graph). FEin Task-Graph TG = (V, E,w) besteht aus den
Task-Knoten TN; € V und den Abhangigkeiten d; ; = (TN,;, TN;) € E. Die
gerichteten Kanten d; ; verlaufen dabei stets von dem unabhdngigen Task-Knoten
TN; zu dem abhdngigen Knoten TN ;. Das Gewicht w(TN;) ist ein Maf fir die
Ausfiihrungszeit des Tasks TN;.

Ein beispielhafter Task-Graph mit sechs Tasks ist in Abbildung 2.7 dargestellt.
Nach der Zerlegung einer Berechnung in Tasks kann der dabei entstandene Task-
Graph in nebenldufige Ausfiihrungsstrange aufgeteilt und somit parallelisiert
werden. Die Ausfithrungsstringe werden im Folgenden analog zu [64] als Prozesse
7 bezeichnet. Zur effizienten parallelen Ausfihrung der Tasks TN;, miissen
sie jeweils einem der Prozesse 7, so zugewiesen werden, dass sich insgesamt
ein moglichst hoher Speedup ergibt. Hierbei ist nicht nur Zuordnung der Tasks
zu den Prozessen (englisch Mapping), sondern auch die zeitliche Reihenfolge
der Tasks innerhalb eines Prozesses von Bedeutung. Die Zuweisungen und
Reihenfolgen der Tasks bilden zusammen einen sogenannten Schedule (englisch
fiir Zeitplan, vgl. [80]):

Definition 2.5 (Schedule). Ein Schedule fiir den Task-Graphen TG = (V, E, w)
und eine endliche Menge von Prozessen P = {1, 72, ...} ist definiert durch die

Funktionen o : V +— Ng und p : V +— P. Ein Schedule ist giiltig, wenn
. dz‘,j cFE — O'(TNZ) —&-w(TNZ) < O’(T,Nj)7
o(TN;) +w(TN;) <o(TN;)
e W(TN:) = u(TN;) = ’
oder o(TN;)+w(TN;) < o(TN;)

fir alle Abhdngigkeiten und Task-Paare gilt.

25



Kapitel 2. Grundlagen

Die Funktion o reprisentiert dabei ein Maf fiir die Startzeit der Tasks (und
damit deren Reihenfolge), wihrend die Funktion p die Zuordnung von Tasks
zu den Prozessen festlegt. Die beiden Nebenbedingungen sorgen dafiir, dass
abhéngige Tasks stets in der korrekten Reihenfolge ausgefithrt werden, bzw. dass
sich Tasks innerhalb desselben Prozesses zeitlich nicht tiberlappen. Abbildung 2.8
zeigt eine graphische Darstellung fiir einen moglichen Schedule zu dem Task-
Graphen aus Abbildung 2.7 (Abhéngigkeiten innerhalb eines Prozesses sind
nicht dargestellt).

Abbildung 2.7.: Beispiel fiir einen Task-Graphen

Prozess 1:

Prozess 2:

t [Taktzyklen|

-
-

T
0 1000 2000 3000 4000 5000

Abbildung 2.8.: Beispielhafter Schedule fiir den Task-Graphen aus Abbildung 2.7
iiber die Zeit t mit den prozessiibergreifenden Abhéngigkeiten
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Das Optimierungsproblem, einen Schedule mit maximalem Speedup fiir den
Task-Graphen TG = (V, E,w) unter Verwendung von |P| Prozessen zu gene-
rieren, ist im Allgemeinen NP-vollstédndig [80]. Es existieren jedoch zahlreiche
heuristische Verfahren zur approximativen Losung von Scheduling-Problemen
unterschiedlichster Auspriagung (siche z.B. [9]). Auf eine nidhere Betrachtung
soll an dieser Stelle verzichtet werden, da klassische Scheduling-Algorithmen im
Rahmen der vorliegenden Arbeit weniger von Bedeutung sind.

2.2.2. Klassifizierung von Abhangigkeiten

Mit Hilfe von Task-Graphen koénnen die verschiedenen Arten von Abhangig-
keiten zwischen den Tasks abstrakt durch Kanten dargestellt werden, um z. B.
Scheduling-Probleme formulieren und lésen zu kénnen. Entscheidend ist dabei
lediglich die gemeinsame Eigenschaft aller Abhéngigkeiten, dass sie eine be-
stimmte Reihenfolge fiir die betroffenen Tasks vorschreiben. Bei detaillierterer
Betrachtung kann jedoch zwischen verschiedenen Klassen von Abhéngigkeiten
unterschieden werden (siehe z.B. [84; 80]):

Echte Datenabhangigkeiten (englisch True Dependences) entstehen, wenn ein
Task Zwischenergebnisse erzeugt, die von einem anderen Task bendtigt
werden. Man spricht auch von Erzeuger/Konsumenten oder Read-after-
Write-Abhéangigkeiten (englisch fiir Lesen-nach-Schreiben, kurz RAW).

Ausgabeabhiangigkeiten (englisch Output Dependences) bestehen dann, wenn
zwei Tasks nacheinander Schreibzugriffe auf dieselbe Speicherstelle durch-
fihren. In diesem Fall muss die Reihenfolge der Tasks beibehalten werden,
damit der Speicher nach der Ausfithrung beider Tasks den korrekten In-
halt aufweist. Ausgabeabhéngigkeiten werden auch als Write-after- Write-
Abhéngigkeiten (englisch fiir Schreiben-nach-Schreiben, kurz WAW) be-
zeichnet.

Gegenabhingigkeiten (englisch Anti-Dependences) entstehen, wenn ein Task
eine Speicherstelle ausliest, bevor sie von einem anderen Task tiberschrie-
ben wird. Die Reihenfolge der Tasks muss dann beibehalten werden, um
zu verhindern, dass die Daten iiberschrieben werden bevor sie ausgele-
sen werden konnten. Gegenabhéngigkeiten werden auch Write-after-Read-
Abhéangigkeiten (englisch fiir Schreiben-nach-Lesen, kurz WAR) genannt.

Kontrollflussabhangigkeiten liegen vor, wenn eine Programmverzweigung in ei-
nem Task von den Ergebnissen eines anderen Tasks abhéngt, oder, wenn ein
Task abhéngig von Ergebnissen anderer Tasks tiberhaupt nicht ausgefiihrt
wird.
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Bei der Erzeugung eines parallelen Schedules kénnen zwei von einer Abhéngig-
keit betroffene Tasks entweder demselben Prozess oder zwei unterschiedlichen
Prozessen zugewiesen werden. In letzterem Fall verlauft die Abhéngigkeiten
iiber Prozess-Grenzen hinweg, sodass zur Laufzeit durch Kommunikations- und
Synchronisationsmechanismen sichergestellt werden muss, dass die Tasks entspre-
chend der Priazedenzbedingung in der vorgeschriebenen Reihenfolge abgearbeitet
werden. So muss z. B. in dem Schedule aus Abbildung 2.8 am Ende von TN3
durch Synchronisation sichergestellt werden, dass T'N4 in Prozess 2 nicht schon
vorher gestartet wird. Andernfalls wiirde dies zu einer Verletzung der Abhéngig-
keit ds 4 fithren.

2.2.3. Kommunikation und Synchronisation

In der parallelen Programmierung gibt es eine Reihe géngiger Synchronisations-
primitive, darunter z. B. die Semaphoren- oder die Barrieren-Synchronisation.
Fiir das Forcieren der Reihenfolge zweier abhéangiger Tasks in unterschiedlichen
Prozessen bietet sich besonders das Signal/Wait-Synchronisationsmodell an. In
diesem Modell sendet ein Prozess 7; mit Hilfe einer Signal-Operation ein Signal
an einen Empfanger-Prozess 7;. Parallel dazu startet der Empfanger 7; eine
zugehorige Wait-Operation, die den Prozess solange blockiert, bis das Signal
erfolgreich empfangen wurde. Dadurch ist nach dem Ende der Wait-Operation in
m; sichergestellt, dass m; alle Berechnungen, die der zugehérigen Signal-Operation
vorangestellt sind, abgeschlossen hat. Fiir eine gegebene Abhéngigkeit d; ; kann
also durch das Einfiigen eines Signal/Wait-Paares eine definierte Reihenfolge
zwischen den Tasks in 7; vor der Signal-Operation und den Tasks in 7; nach
der Wait-Operation erzwungen werden.

Fir Ausgabe- und Gegenabhéingigkeiten geniigt das beschriebene Vorgehen,
durch Signal/Wait-Operationen eine definierte Reihenfolge fiir die betroffenen
Tasks zu erzwingen. Bei echten Datenabhéngigkeiten sowie Kontrollflussab-
héngigkeiten miissen jedoch zusétzliche Informationen zwischen den Prozessen
ausgetauscht werden, um die erzeugten Nutzdaten bzw. Informationen iiber
den gewahlten Programmzweig zu iibermitteln. Die Kommunikation solcher
Informationen zwischen den Prozessen erfolgt typischerweise entweder iiber den
Austausch von Nachrichten (Nachrichten-basierte Kommunikation) oder tiber
gemeinsam genutzte Speicherbereiche (Shared Memory). Die Wahl zwischen
diesen beiden Methoden hangt meist stark von der spéter eingesetzten Hardware-
Plattform ab. Kommunikation {iber gemeinsam genutzten Speicher setzt z. B.
geeignete Speicherkomponenten in der Hardware voraus, die in Architekturen
mit verteiltem Speicher jedoch nicht notwendigerweise vorhanden sind (vgl.
Abschnitt 2.1).

28



2.2. Parallele Programmierung

2.2.3.1. Nachrichten-basierte Kommunikation

Bei Nachrichten-basierter Kommunikation tauschen die Prozesse ihre Daten in
Form der namensgebenden Nachrichten aus. Die einfachste Form ist eine Punkt-
zu-Punkt-Ubertragung von einem sendenden Prozess 7; zu einem empfangenden
Prozess m;. Es handelt sich dabei um eine zweiteilige Operation, in der der
Sender-Prozess m; die Daten in einer Sendeoperation aus seinem Speicher in eine
Nachricht iibertréigt, die dann vom Empfénger 7; in einer Empfangsoperation
ausgelesen und in dessen lokalen Speicher geschrieben wird.

Synchrone
Kommunikation
< ______________

]——1

Asynchrone
Kommunikation

Abbildung 2.9.: Sequenzdiagramm mit synchroner und asynchroner Nachrichten-
basierter Kommunikation

Fir die Realisierung von Anwendungen mit Nachrichten-basierter Kommunikati-
on gibt es standardisierte Schnittstellen wie z. B. das Message Passing Interface
(englisch fir Nachrichteniibertragungsschnittstelle, kurz MPI) [101]. Der MP1
Standard unterscheidet grundsétzlich zwischen synchroner und asynchroner
Kommunikation. Abbildung 2.9 zeigt beide Varianten in einem Sequenzdiagramm
nach dem Standard der Unified Modeling Language (englisch fir vereinheitlichte
Modellierungssprache, kurz UML) [96]. Bei synchroner Kommunikation kann
eine Sendeoperation erst nach Ausfithrung der zugehérigen Empfangsoperation
abgeschlossen werden. Auf Senderseite gibt es dadurch u. U. eine zusétzliche War-
tezeit, wenn der Empfinger die Empfangsoperation zum Sendezeitpunkt noch
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nicht erreicht hat. Bei asynchroner Kommunikation kann die Sendeoperation
dagegen unabhéngig von der Empfangsoperation beendet werden. Die Empfangs-
operation kann daher zeitlich auch nach der Beendigung der Sendeoperation
stattfinden.

Die Grundvoraussetzung fiir asynchrone Kommunikation ist, dass die Nach-
richt fiir den Zeitraum zwischen der Sende- und Empfangsoperation entweder
auf Senderseite, Empfingerseite oder dem Ubertragungsweg vollstindig zwi-
schengespeichert werden kann. Bei synchroner Kommunikation entféllt diese
Voraussetzung, da die Nachricht von der Sendeoperation in kleineren Einheiten
iibertragen und in der Empfangsoperation direkt im Speicher des Empfangers
wieder zusammengesetzt werden kann. Eine Mischform aus synchroner und
asynchroner Kommunikation ergibt sich, wenn fiir die Zwischenspeicherung nur
eine begrenzte Menge an Speicher zur Verfiigung steht. Die Sendeoperation
ist dann asynchron solange geniigend Zwischenspeicher fiir die aktuell zu sen-
dende Nachricht vorhanden ist. Bei vollen Zwischenspeichern muss der Sender
hingegen auf Empfangsoperationen warten, bis letztere durch das Entnehmen
vorangegangener Nachrichten (und/oder bereits gesendete Teile der aktuellen
Nachricht) aus dem Speicher ausreichend freie Kapazitit schafft.

Sowohl bei synchroner als auch bei asynchroner Kommunikation kann die
Empfangsoperation den aufrufenden Prozess so lange blockieren bis die Nachricht
vollstdndig empfangen wurde. Zumindest in Richtung des Empfangers fungiert
Nachrichten-basierte Kommunikation also gleichzeitig auch als Synchronisation.
Die Synchronisationswirkung der Sende-/Empfangsoperationen entspricht dabei
dem zuvor beschriebenen Signal/Wait-Modell. Die Operationen kénnen folglich
als Erweiterung von Signal/Wait mit zusitzlichem Austausch von Nutzdaten
interpretiert werden.

2.2.3.2. Kommunikation iiber gemeinsam genutzten Speicher

Der Vorteil von Kommunikation tiber gemeinsam genutzten Speicher ist, dass
kein kostspieliger Zusatzaufwand zur Kommunikation der Daten in Form von
Nachrichten erforderlich ist. Stattdessen konnen die betroffenen Prozesse ohne
vorherige Dateniibertragung direkt auf eine gemeinsame Instanz der Daten im
gemeinsamen Speicher zugreifen. Insbesondere bei grofleren Datenmengen kann
dies einen deutlichen Effizienzgewinn mit sich bringen. Zugriffe auf gemeinsam
genutzte Daten erfordern aber dennoch eine geeignete Synchronisation zwischen
den Prozessen, um sogenannte Race Conditions zu verhindern. Unter Race
Conditions versteht man Konstellationen in parallelen Programmen, in denen
Zugriffe auf gemeinsam genutzte Ressourcen (meist gemeinsame Speicher) bei
mehrfachem Ausfithren desselben Programms zu unterschiedlichen Ergebnissen
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fithren kénnen (vgl. [80]). Ein solches nichtdeterministisches Verhalten entsteht
z. B., wenn zwei Prozesse Schreibzugriffe auf denselben Speicherbereich durch-
fithren, ohne dass die Reihenfolge der Zugriffe durch Synchronisation festgelegt
wird (d.h. die vorliegende Ausgabeabhéngigkeit wird ignoriert). In solchen Féllen
hédngt die Reihenfolge der Zugriffe und damit der Wert, der anschliefend an der
Speicherstelle abgelegt ist, von den Laufzeiten der Berechnungen in beiden Pro-
zessen ab. Diese Laufzeiten konnen, wie eingangs beschrieben (vgl. Kapitel 1 und
Abbildung 1.1), aufgrund von unterschiedlichen Verzweigungen, Cache-Effekten
oder Zugriffskonflikten i. A. variieren.

Zur vollstandigen Vermeidung von nichtdeterministischem Verhalten bei gemein-
sam genutztem Speicher miissen daher samtliche Ausgabe- und Gegenabhingig-
keiten sowie die echten Datenabhéngigkeiten zwischen den Prozessen zur Laufzeit
durch Synchronisation forciert werden. Bei Nachrichten-basierter Kommunika-
tion miissen hingegen nur echte Datenabhéngigkeiten beriicksichtigt werden,
da die Daten hier mit dem Kommunikationsvorgang de facto in den Speicher
des Empféngers kopiert werden. Es existiert dann keine gemeinsam genutzte
Instanz der Daten, sodass Ausgabe- und Gegenabhéngigkeiten keine Rolle spie-
len. Insgesamt hat Kommunikation iiber gemeinsame Speicher damit zwar den
Vorteil, dass die aufwandige Dateniibertragung eingespart wird. Im Gegenzug
wird jedoch zusétzliche Synchronisation fiir Ausgabe- und Gegenabhéngigkeiten
benotigt.

2.2.4. Deadlocks

FEin weiteres Problem, das bei der parallelen Programmierung auftreten kann,
sind die sogenannten Deadlocks (englisch fir Verklemmungen). Dabei handelt
es sich um eine Situation, in der sich mehrere Prozesse gegenseitig blockieren,
sodass das Programm nicht mehr voranschreiten kann. Im Falle der zuvor disku-
tierten Signal/Wait-Synchronisation kénnen Deadlocks durch zyklische Ketten
aus Signal- und Wait-Operationen (oder analog Sende-/Empfangsoperationen)
hervorgerufen werden.

Insbesondere in Anwesenheit von harten Echtzeitanforderungen miissen Dead-
lock-Situationen zur Entwurfszeit nachweisbar ausgeschlossen werden, da das
Programm sonst im ungiinstigsten Fall niemals endet und damit eine unendliche
WCET hétte. Es lasst sich jedoch zeigen, dass serialisierbare parallele Programme
garantiert frei von Deadlocks sind [97]. Ein paralleles Programm ist genau dann
serialisierbar, wenn die Prozesse sich zu einem einzigen Prozess zusammenfassen
lassen, ohne dabei eine Wait-Operation zeitlich vor der zugehérigen Signal-
Operation einordnen zu miissen (analoges gilt fiir Sende-/Empfangsoperationen).
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Die Serialisierung kann damit als eine inverse Transformation zur Parallelisierung
eines Programms interpretiert werden.

2.2.5. Parallele Berechnungsmodelle

Ein paralleles Berechnungsmodell (englisch Model-of-Computation, kurz MoC)
definiert wie Berechnungen, Algorithmen und Programme unter Nutzung von
Nebenldufigkeit ausgefiihrt werden. Im Folgenden werden zwei der géngigsten
Berechnungsmodelle fiir parallele Programme eingefiihrt.

2.2.5.1. Prozessnetzwerke

Das bisher diskutierte Modell mit den Prozessen als parallel ablaufende Einheiten
orientiert sich am Berechnungsmodell der Prozessnetzwerke (englisch Process
Networks, kurz PN). Ein wichtiger Vertreter dieser Modelle sind die sogenannten
Kahn Process Networks (KPN) [51]. Ein KPN zeichnet sich dadurch aus, dass die
Prozesse deterministisch sind und iiber FIFO-Kanéle von unendlicher Kapazitat
miteinander kommunizieren. Ein FIFO-Kanal bildet dabei eine Punkt-zu-Punkt-
Verbindung zwischen zwei Prozessen m; und 7;, in den m; Daten in Form
sogenannter Tokens eingefiigt, sodass sie spater von m; konsumiert werden
kénnen. Aufgrund der unbegrenzten Kapazitat der FIFO-Kanéle ist diese Form
der Nachrichten-basierten Kommunikation (mit den Tokens als Nachrichten)
vollstédndig asynchron: Wahrend das Empfangen bzw. Auslesen von Daten aus
dem Kanal so lange blockiert, bis ein Token vorliegt, steht beim Senden von
Daten stets genug Speicher zur Verfiigung um die Tokens zu iibertragen und
direkt mit der Ausfithrung des Prozesses fortzufahren.

Da in realen Systemen nur endlicher Speicher zur Verfiigung steht, sind in der
Praxis vor allem Abwandlungen des KPN mit endlicher Kanalkapazitidt von
Bedeutung. In einem solchen Fall kann das Senden von Daten einen Prozess
ebenfalls blockieren, wenn der zugehorige Kanal nicht mehr ausreichend freie
Kapazitit aufweist. Es kommt dann zu der in Abschnitt 2.2.3.1 beschriebenen
Mischform aus synchroner und asynchroner Kommunikation.

2.2.5.2. Aktor-Modelle

Aktor-basierte Berechnungsmodelle unterteilen das Programm in sogenannte
Aktoren (englisch Actors). Jeder Aktor stellt ein autonomes Objekt dar, das iiber
Nachrichten mit anderen Aktoren kommunizieren kann. Aktoren verfiigen iiber
einen eigenen Nachrichtenpuffer, die sogenannte Mailbox, und arbeiten die darin
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enthaltenen Nachrichten unabhéngig von anderen Aktoren ab. Bei einer leeren
Mailbox bleibt der Aktor solange untétig bis eine neue Nachricht eintrifft. Jeder
Aktor hat einen separaten eigenen Zustand, sodass er ohne weitere Konflikte oder
Abhéngigkeiten parallel zu den anderen Aktoren ausgefiihrt werden kann. Bei
der Bearbeitung eingehender Nachrichten durch einen Aktor sind der Versand
neuer Nachrichten, das Erzeugen neuer Aktoren und/oder die Aktualisierung des
lokalen Zustands als mogliche Reaktionen zugelassen. Ein wesentliches Merkmal
von Aktoren ist, dass die Bearbeitung einer eingehenden Nachricht atomar
sein muss, sodass sie nicht durch weitere Kommunikation/Synchronisation mit
anderen Aktoren unterbrochen werden kann (siehe [80]). Die Nachrichten-basierte
Kommunikation tiber die Mailboxen muss dazu vollstédndig asynchron ausgelegt
werden.

Die Unterteilung der Berechnungen in Aktoren erfolgt typischerweise auf Basis
der logischen Struktur des Programms. Zur parallelen Ausfithrung wird meist
ein Laufzeit-Scheduler verwendet, der auf Basis der aktuell aktiven Aktoren
(d.h. der Aktoren mit unbearbeiteten Nachrichten in der Mailbox) zur Laufzeit
entscheidet, wann welcher Aktor auf welchem Prozessorkern ausgefiithrt wird.

2.3. Compiler-Werkzeuge und Zwischendarstellungen

Ein Compiler ist ein Programm, das als Eingabe einen Programmecode in einer
bestimmten Programmiersprache erwartet und daraus einen anderen Programm-
code mit derselben Semantik erzeugt (vgl. [39]). Viele Compiler iibersetzen
Programmcode einer hoheren Programmiersprache, auch Quellcode oder Quell-
text genannt, in Maschinencode, der fiir Prozessoren mit einer bestimmten
Befehlssatz-Architektur (ISA) geeignet ist. Es gibt jedoch auch sogenannte
Quellcode-zu-Quellcode-Compiler (englisch Source-to-Source Compiler, kurz
S28S), die den urspriinglichen Quellcode in einen transformierten Quellcode in
derselben oder einer anderen Programmiersprache iibersetzten. Wahrend des
Transformationsprozesses vom urspriinglichen Quellcode hin zum Ziel-Code
durchlduft das Programm in beiden Compiler-Typen meist eine oder mehrere
Zwischendarstellungen (englisch Intermediate Representations, kurz IRs).

2.3.1. Abstrakter Syntaxbaum
Nach dem Einlesen des Quelltextes ist der abstrakte Syntazbaum (english Abstract
Syntaz Tree, kurz AST) typischerweise die erste Zwischendarstellung, die von

einem Compiler erzeugt wird. Der Teil des Compilers, der fiir die Erzeugung des
AST aus dem Quellcode zustandig ist, wird auch als Front-End (englisch fiir
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vorderes Ende) bezeichnet. Der AST ist eine Baumstruktur, die im Speicher des
Compilers aufgebaut wird, um die Syntax des Quellprogramms in strukturierter
Form abzubilden. Die Knoten des AST représentieren jeweils ein syntaktisches
Konstrukt der Quellsprache. Die Knoten fiir zusammengesetzte Konstrukte
haben wiederum untergeordnete Knoten, die die einzelnen Teil-Konstrukte
abbilden. Fiir den einfachen arithmetischen Ausdruck d = a * (b + c) konnte
der abstrakte Syntaxbaum z.B. die Struktur aus Abbildung 2.10 haben. Zur
besseren Handhabung werden die Knoten des AST meist mit einer Reihe von
Attributen versehen, die iiber die reine Syntax hinausgehen kénnen. Dabei kann
es sich z. B. um den Datentyp eines Ausdrucks, um hilfreiche Informationen fiir
die Programmoptimierung oder sonstige relevante Attribute zur Semantik des
Knotens handeln (vgl. [39]).

Variablenref.
,b¢

Abbildung 2.10.: Beispielhafter AST fir den Ausdruck ,d = a * (b + c)“

Der AST kann als Zwischendarstellung verschiedenen Transformationen unterzo-
gen werden und/oder spiter in andere Zwischendarstellungen iiberfiihrt werden.
In Quellcode-zu-Quellcode-Compilern bildet ein (transformierter) AST meist
auch die Grundlage zur Erzeugung des Ausgabequellcodes.
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2.3.2. Kontrollflussgraph

Aus dem AST lédsst sich durch einen einfachen Algorithmus (siehe [39]) der
sogenannte Kontrollflussgraph (englisch Control-Flow Graph, kurz CFG) als
eine weitere Zwischendarstellung ableiten. Der Kontrollflussgraph bildet die
Verzweigungen im Programmcode ab und beschreibt damit alle grundsétzlich
moglichen Programmabliufe (auch Kontrollfliisse genannt). Die Knoten des
Kontrollflussgraphen werden durch die sogenannten Basisblocke (englisch Basic
Blocks) gebildet. Ein Basisblock ist definiert als eine maximal lange zusammen-
héngende Sequenz von Anweisungen im Programm, innerhalb derer es keine
Verzweigung des Kontrollflusses gibt. Der Kontrollflussgraph lasst sich damit in
Anlehnung an [97] wie folgt definieren:

Definition 2.6 (Kontrollflussgraph). Ein Kontrollflussgraph CFG ist ein ge-
richteter Graph (V, EY, TYP) bestehend aus

1. einer Menge von Knoten bb; € V,
2. den Kontrollflusskanten cf,; ; = (bb;, bb;) € EY und
3. einem Knotentyp TYP(bb;) € {BASISBLOCK,START,STOP}.

Eine Kontrollflusskante cf, ; € E existiert genau dann, wenn der Kontrollfluss
des Programms am Ende von bb; direkt zu bb; springen kann. Jeder Kontroll-
flussgraph enthdlt genau einen Startknoten mit TYP(bb;) = START, genau
einen Endknoten mit TYP(bb;) = STOP und beliebig viele Basisblocke mit
TYP(bb;) = BASISBLOCK.

In der vorgestellten Form ist der CFG geeignet, um sequentielle Programme zu
beschreiben, deren Kontrollfluss nur Spriinge zu statisch vorhersagbaren Sprung-
zielen enthilt. Abbildung 2.11 zeigt ein Beispiel fiir einen Kontrollflussgraphen
mit dem zugehorigen Quellcode einer Funktion in der Programmiersprache C.
In prozeduralen Programmiersprachen wie C kann ein eigener CFG fiir jede
Funktion definiert werden. Bei einer Ausfithrung des Programms durchlauft
der Kontrollfluss dann eine Sequenz von Basisblécken entlang eines zur Lauf-
zeit festgelegten Pfades vom Start- zum Endknoten. Im Normalfall wird davon
ausgegangen, dass mindestens ein solcher Pfad existiert. Ausnahmen sind z. B.
Programme, in denen eine Berechnung iiber die gesamte Betriebszeit des Systems
hinweg periodisch in einer Endlosschleife wiederholt werden soll.

Ein Kontrollflussgraph, in dem alle Schleifen nur einen einzigen Eintrittspunkt
(d.h. nur einen Basisblock, tiber den die Schleife erreicht werden kann) haben,
wird auch als reduzierbarer Kontrollflussgraph (englisch Reducible Control-Flow
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return;
void example(int a, int b, int S
¢[100][100])

if (a < 10) {
return;

}

int i = 0;
int j = 0;
while (i < a) {
while (j < b) {
i (= ) |
clil[j] = 0;
}
i+t

i++

}

}

(a) Ein Beispielquellcode in der (b) Kontrollflussgraph fiir den Beispielquell-
Programmiersprache C code

Abbildung 2.11.: Ein Beispielquellcode mit zugehorigem CFG

Graph) bezeichnet [97]. In einem solchen CFG kann zwischen vorwdrtsgerichteten
und rickwdrtsgerichteten Kontrollflusskanten unterschieden werden. Letztere
sind diejenigen Kanten, die von einem Basisblock innerhalb der Schleife zuriick
zum Eintrittspunkt fithren. Der Kontrollflussgraph in Abbildung 2.11b zdhlt zu
der Klasse der reduzierbaren Graphen, wobei die Knoten ,,i < a“ und ,,j < b“
jeweils den Eintrittspunkt der zugehorigen Schleife bilden. Durch das Entfernen
aller Riickwérts-Kanten kann ein reduzierbarer CFG in einen azyklischen gerich-
teten Graphen tberfiihrt werden. In strukturierten Programmiersprachen wie C
entstehen Schleifen meist ausschlieflich durch Kontrollflusskonstrukte wie for-
oder while-Blocke. Diese Blocke sind so konstruiert, dass im Normalfall (ohne
zusétzliche Sprunganweisungen o.4.) ein reduzierbar Kontrollfluss entsteht.
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2.3.3. Parallele Programmgraphen

Das Konzept des Kontrollflussgraphen lasst sich gema$ [97] zu einem sogenannten
parallelen Programmgraphen (englisch Parallel Program Graph, kurz PPG)
erweitern, um auch parallele Programme beschreiben zu kénnen.

Definition 2.7 (Paralleler Programmgraph). FEin Paralleler Programmgraph
PPG = (V, EY ,E*¥", TYP) ist ein gerichteter Graph bestehend aus

1. einer Menge von Knoten bb; € V,
2. den Kontrollflusskanten cf, ; = (bb;, bb;) € E,

i sati N syne . _
3. einer Menge von Synchronisationskanten sy, ; € E*"° mit einer zugehdri
.

gen Synchronisationsbedingung f; ; und
4. einem Knotentyp TYP(bb;) € {BASISBLOCK,START, GABELUNG}.

Die Definitionen der Kontrollflusskanten sowie der Knotentypen BASISBLOCK
und START entsprechen denen des CFG (siehe Definition 2.6). Eine Synchroni-
sationskante sy, ; € E*V" existiert genau dann, wenn die Ausfiihrungsreihenfolge
bbi, bb; bei erfillter Synchronisationsbedingung f; ; durch Synchronisation er-
zwungen wird. Der Knotentyp GABELUNG erzeugt einen Knoten, der den

eingehenden Kontrollfluss in mehrere parallele Ausfiihrungsstringe aufspaltet.

Ein PPG hat damit weiterhin einen definierten Startknoten, im Gegensatz
zum CFG jedoch keinen ausgezeichneten Endknoten. Potentiell nebenlédufige
Kontrollflusspfade miissen dementsprechend nicht notwendigerweise in demselben
Knoten enden. Die Eigenschaft der Reduzierbarkeit fiir PPGs ist analog zu der
entsprechenden Eigenschaft des Kontrollflussgraphen definiert [97].

2.3.4. Static Single Assignment Form

Fir die Analyse und Optimierung des Datenflusses in einem Programm eignet
sich die sogenannte Static Single Assignment (englisch fir Statische Finzelzuwei-
sung, kurz SSA) Form als Zwischendarstellung. Die Grundidee der SSA-Form
besteht darin, dass jede Variable des Programms in dieser Darstellung nur genau
einmal beschrieben werden darf (vgl. [39]). Ein Eingabeprogramm kann in seine
SSA-Form tberfithrt werden, indem fiir jede Zuweisung einer Variablen eine
neue Kopie mit einer eindeutigen Versionsnummer generiert wird.

Ein Beispiel fir ein C-Programm mit der zugehoérigen SSA-Form ist in Ab-
bildung 2.12 dargestellt. Da die Variable a im Originalprogramm mehrfach
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int a = 0; int a0, al, a2, a3, a4;
at++; a0 = 0;
al = a0 + 1;
if (condition()) { if (condition()) {
a=a+4 10; a2 = al + 10;
} else { } else {
a=a+ 5; a3 = al 4+ 5;
} }
ad = ®(a2, a3);
printf("%i\n”, a); printf("%i\n”, ad);
(a) Beispielquellcode (b) SSA-Form zu dem Beispielcode

Abbildung 2.12.: Ein Beispielprogramm in der Programmiersprache C mit der
zugehorigen SSA-Form

iiberschrieben wird, enthélt die SSA-Form mehrere durchnummerierte Kopien
a0 bis a4. Die Zuweisung eines Wertes zu einer neuen Variablenversion wird
auch als Definition (englisch Definition) und das spitere Auslesen als Verwen-
dung (englisch Use) der Variablen bezeichnet. Fiir jede Verwendung gibt es in
der SSA-Form dann genau eine zugehorige Definition, die unmittelbar aus der
Versionsnummer der verwendeten Variablen hervorgeht.

An Stellen mit mehreren zusammenlaufenden Kontrollflusskanten kann jedoch
ein Sonderfall auftreten, wenn auf den zusammengefiihrten Kontrollflusspfaden
unterschiedliche Definitionen der urspriinglichen Variablen vorhanden sind. Dies
ist z. B. in der if-Verzweigung aus Abbildung 2.12 der Fall. Nach dem Zusam-
menfithren der Kontrollfliisse gibt es dort keine eindeutige Definition mehr, da
die korrekterweise zu verwendende Definition (in der Abbildung entweder a2
oder a3) von dem zuvor gewahlten Kontrollflusspfad abhéngt. Die SSA-Form
16st dieses Problem durch die Definition einer zuséitzlichen Variablenversion
unmittelbar nach dem Zusammenlaufen von Kontrollflusskanten mit konkur-
rierenden Definitionen. Zur Auswahl der korrekten vorherigen Definition wird
die Funktion ® eingefiihrt, die abhéngig von der gewahlten Kontrollflusskan-
te den dazu passenden Variablenwert (in dem Beispiel a2 oder a3) aus ihrer
Argumenten-Liste zuriickgibt.

Neben der direkten Zuordnung jeder Verwendung zu genau einer Definition hat
die SSA-Form den Vorteil, dass sémtliche Ausgabe- und Gegenabhéngigkeiten
eliminiert werden. Dies ergibt sich unmittelbar daraus, dass jede Variable nur
einmal geschrieben und danach nur noch gelesen werden kann. Ein Programm in
SSA-Form enthélt also nur noch Kontrollfluss- und echte Datenabhéngigkeiten.

Die Anderungen durch die Erzeugung der SSA-Form werden meist vor der Gene-
rierung des Ausgabecodes (zumindest teilweise) wieder riickgingig gemacht. Der
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Grund hierfiir ist, dass die Variablenduplikate zusétzlichen Speicher benétigen,
und dass eine tatsédchliche Realisierung der ®-Funktionen zur Laufzeit einen
signifikanten Mehraufwand nach sich ziehen kann.

2.3.5. Hierarchische Task-Graphen

Die in Definition 2.4 eingefiihrten Task-Graphen kénnen auch zum Aufbau
einer entsprechenden Zwischendarstellung herangezogen werden. Dabei tritt
jedoch das Problem auf, dass reale Programme meist diverse Schleifen enthalten.
Bei einer ungiinstigen Wahl der Tasks kann dann u. U. kein azyklischer Task-
Graph mehr erzeugt werden, da eine Schleifeniteration im Allgemeinen auch
von den Ergebnissen der vorherigen Iterationen abhingt. Die Berechnungen
innerhalb der Schleife haben dann Abhéngigkeiten zu sich selbst (sogenannte
Loop-Carried Dependences) und es entsteht ein Zyklus. In diesem Fall ist es nicht
mehr moglich, einen giiltigen Schedule geméafl Definition 2.5 zu erzeugen, da die
Nebenbedingung d; ; € E = o(TN;) + w(TN;) < o(TN;) innerhalb von
Zyklen i. A. nicht fiir alle Abhéngigkeiten eingehalten werden kann (zumindest
bei nichttrivialen Task-Knoten mit w(TN;) > 0 ). Fir den einfachsten Fall
einer gegenseitigen Abhéngigkeit zwischen TN; und TN; mit d;; € E und
dj; € E wird dies beim Einsetzen in die entsprechenden Nebenbedingungen
sofort ersichtlich.

Das Problem der Zyklen kann durch die Erweiterung des Task-Graphen zu einem
sogenannten Hierarchischen Task-Graphen (englisch Hierarchical Task Graph,
kurz HTG) gelost werden (siehe [35]). Der HT'G kapselt dazu alle Schleifen bzw.
alle stark zusammenhéngenden Komponenten im Kontrollflussgraphen rekursiv
in separaten Hierarchieebenen. Auf der obersten Hierarchieebene wird dabei zu-
nachst ein azyklischer Task-Graph erzeugt, indem jede stark zusammenhangende
Komponente des (reduzierbaren) CFG jeweils zu einem einzelnen hierarchischen
Task-Knoten zusammengefasst wird. Nach dem Entfernen der Riickwérts-Kanten
innerhalb der so erzeugten hierarchischen Knoten, wird darin wiederum nach
untergeordneten stark zusammenhédngenden Komponenten gesucht. Durch er-
neutes Gruppieren dieser Komponenten in untergeordnete hierarchische Knoten
lasst sich das Konstruktionsverfahren so lange rekursiv fortsetzen, bis der CFG
vollstiandig in eine Hierarchie aus azyklischen Teilgraphen zerlegt wurde. Aus
diesen Teilgraphen lassen sich geeignete azyklische Task-Graphen erzeugen, die
in ihrer Gesamtheit dann den HT'G bilden. Die Task-Graphen der einzelnen
Hierarchieebenen des HT'G kénnen nicht nur Abhéngigkeiten zwischen ihren
eigenen Knoten haben, sondern auch von der nachsthoheren Hierarchieebene
abhéngen. Jeder azyklische Task-Graph erhélt deshalb jeweils einen Eingabe-
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und einen Ausgabeknoten, iiber den alle eingehenden bzw. ausgehenden Ab-
héngigkeiten der iibrigen Knoten zu den dariiber liegenden Hierarchieebenen
verlaufen.

FEin Beispiel fiir den Hierarchischen Task-Graphen eines einfachen Programms
ist in Abbildung 2.13 dargestellt (vgl. [RKB+19]). Die Schleifen des Beispiel-
programms bilden jeweils einen hierarchischen Knoten, der wiederum einen
azyklischen Teilgraphen zur Darstellung einer einzelnen Iteration enthélt. Die
Loop-Carried Dependence fir die Variable sum verlauft dabei iiber die Eingabe-
und Ausgabeknoten, sodass der Abhéngigkeitszyklus aufgebrochen wird. Mit
seiner hierarchischen Struktur exponiert der HT'G dann die gesamte Parallelitét
des Programms auf allen Granularitats-Stufen, bis hinunter zu den einzelnen
Basisblocken.

Mit Hilfe des HT'G lasst sich fiir jede Hierarchieebene ein individueller Task-
Graph-Schedule geméaf3 Definition 2.5 bestimmen. Die Scheduling-Probleme
fiir die einzelnen Hierarchieebenen sind jedoch gekoppelt, sodass sie i. A. nicht
isoliert betrachtet werden konnen. Ein moglicher Ansatz zur Generierung eines
Schedules fiir den HT'G als Ganzes besteht z. B. darin, entweder von den unteren
Hierarchieebenen nach oben (englisch Bottom-up) oder von den oberen nach
unten (englisch Top-down) sukzessive optimierte Schedules zu erzeugen (siehe
z.B. [ATK+18]). Hierbei miissen in den spéteren Scheduling-Problemen jeweils
die Teilergebnisse aus den zuvor erzeugten Schedules berticksichtigt werden.

2.3.6. Compiler-Optimierung

Zu den wesentlichen Zielen der meisten Compiler zdhlt die Optimierung des
erzeugten Ziel-Codes im Hinblick auf Kriterien wie Performanz, Code-Grofe
oder Speicherverbrauch. Ein héufiges Problem bei der Compiler-Optimierung
besteht darin, dass der zu generierende Ziel-Code zum Zeitpunkt der Optimie-
rung naturgeméfl noch nicht vorhanden ist, weshalb die genannten Kriterien
a priori nicht genau bestimmt werden kénnen. Ein Optimierungsschritt muss
daher auf vereinfachte Modelle (z.B. die bereits diskutierten Task-Graphen)
und Schatzungen der Optimierungskriterien zuriickgreifen, um eine geeignete
Zielfunktion formulieren zu kénnen. Hinzu kommt, dass Compiler meist aus
mehreren Schritten zusammengesetzt sind, sodass die Genauigkeit der genann-
ten Modelle und Schéitzungen ggf. durch nachfolgende Compiler-Optimierungen
beeintrachtigt werden. In der Folge hingt die Qualitiat des Gesamtergebnisses
i. A. stark von der gewahlten Reihenfolge der Optimierungsschritte ab. Die
Problematik fehlender Informationen tiber die Ergebnisse nachfolgender Schrit-
te wird deshalb auch als Phase-Ordering Problem (englisch fir Problem der
Phasenreihenfolge) bezeichnet (siche z. B. [3]).
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int htg(
int a[256], int b[256],
int x[128], int y[128][128])

int c, i, j, sum;
¢ = a[255] * b[255];
for (i=0;i<128;i++) {
x[i] =a[i] = b[i];
for (j = 0; j < 128; j++)
yli][i] = ali]*b[j];

}

sum = 0;

for (i=1;i<128;i++)
sum += a[i];

return sum / c;

(a) Beispielquellcode in der Programmier-
sprache C

sum = 0;

[sum]
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return sum / c;
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(b) HTG des Beispielcodes. Abhingigkeitskanten sind mit den zugehérigen Variablen-
namen beschriftet und Eingabe-/Ausgabeknoten werden als Kreise dargestellt.

Abbildung 2.13.: Ein Beispielprogramm mit zugehoriger HTG-Repréisentation
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Die fiir Compiler relevanten Optimierungsprobleme zéhlen in der Regel zu
der Klasse der kombinatorischen Optimierungsprobleme (siehe z. B. [61]) und
beziehen sich oft auf gerichtete oder ungerichtete Graphen. Fiir diese Arbeit
sind insbesondere die ganzzahlige lineare Optimierung (englisch Integer Linear
Programming, kurz ILP) und das Maz-Flow-Min-Cut Problem von Bedeutung.

2.3.6.1. Ganzzahlige lineare Optimierung

Die ganzzahlige lineare Optimierung sucht nach einem Satz ganzzahliger Werte,
die eine lineare Zielfunktion maximieren und dabei eine Reihe von linearen
Ungleichungen als Nebenbedingung einhalten.

Definition 2.8 (Ganzzahliges lineares Optimierungsproblem). FEin Optimie-
rungsproblem

max {cTx: Az < b}
zezn

fiir eine Matriz A € Z™*™ und zwei Vektoren b € Z™, ¢ € Z™ heifit ganzzahliges

lineares Optimierungsproblem.

Der Vorteil der Formulierung eines Problems als ganzzahliges lineares Optimie-
rungsproblem besteht darin, dass es Verfahren und Software-Werkzeuge gibt,
die eine beweisbar optimale Lésung erzeugen kénnen. Bisher ist jedoch kein
Verfahren zur optimalen Loésung in Polynomialzeit bekannt, weshalb i. A. nur
kleinere Instanzen in annehmbarer Zeit exakt gelost werden konnen [61]. Es
existieren allerdings auch heuristische Losungsverfahren, die deutlich effizienter
sind, aber keine optimale Losung garantieren kénnen. Wenn die Forderung nach
ganzzahligen Werten fiir alle Variablen in x entféllt, so spricht man von einem
linearen Optimierungsproblem. Fiir diese Problemklasse kann, anders als bei
ILP-Problemen, eine optimale Lésung in Polynomialzeit gefunden werden. Eine
Mischform ist die gemischt-ganzzahlige lineare Optimierung (englisch Mized-
Integer linear Programming, kurz MIP), in der nur fiir einen Teil der Variablen
Ganzzahligkeit gefordert wird. Fiir weitere Details und mogliche Losungsalgo-
rithmen zu ILP und MIP Problemen sei an dieser Stelle auf die Literatur (z.B.
[61]) verwiesen.

2.3.6.2. Max-Flow-Min-Cut Problem
Das Max-Flow-Min-Cut Problem bezieht sich auf einen Graphen G = (V, E, w)

mit positiven Gewichten w : E +— Ry und zwei ausgewéhlten Knoten s € V' und
t € V. Das Ziel besteht darin, einen minimalen Kantenschnitt 6(X) C E mit
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X C V zu finden, der den Graphen vollstdndig in zwei Teile X und V \ X mit
s € X und t ¢ X unterteilt. Ein solcher Schnitt wird auch s-t-Schnitt genannt,
da jeder Pfad von s nach ¢ iiber mindestens eine der Kanten in §(X) verlauft.
Die Kostenfunktion ist dabei definiert durch die Summe der Kantengewichte in
0(X), sodass sich das Optimierungsproblem

min Z w(e) (2.6)

§(X)CE
e€8(X)

ergibt.

Es kann gezeigt werden, dass das Gewicht des minimalen s-t-Schnitts in G
stets dem maximal méglichen Fluss von s nach ¢ entspricht [61]. Die beiden
zugehorigen Optimierungsprobleme sind damit &dquivalent und kénnen dem-
entsprechend mit denselben Algorithmen gel6st werden. Daraus resultiert auch
die Bezeichnung als Maz-Flow-Min-Cut Problem (englisch fir Mazimaler-Fluss-
Minimaler-Schnitt). Das Optimierungsproblem kann mit Algorithmen wie dem
Edmonds-Karp Algorithmus (siehe [61]) in Polynomialzeit exakt gelost werden.

2.4. Echtzeit-Software

2.4.1. Statische WCET-Analyse

Wie in Kapitel 1 beschrieben, erfordert die Verifikation harter Echtzeitanforde-
rungen eine Abschatzung der WCET zur Entwurfszeit. Entsprechende Werkzeuge
zur statischen WCET-Analyse verwenden den kompilierten Maschinencode des
Programms und ermitteln daraus einen sicheren oberen Grenzwert fiir die WCET.
Das Zeitverhalten der Hardware wird dabei durch ein geeignetes Modell be-
schrieben. Das Problem der WCET-Analyse ldsst sich gemafl Wilhelm et al.
[116] in die folgenden Teilprobleme unterteilen:

Datenwert-Analyse: Ziel dieser Analyse ist es, die moglichen Wertebereiche von
Prozessorregistern und lokalen Variablen zur Entwurfszeit einzugrenzen.
Mit den Ergebnissen kénnen spéter die Adressen von Speicherzugriffen
oder Schleifengrenzen ermittelt werden.

Kontrollfluss-Analyse: Diese Analyse extrahiert Informationen tiber Kontroll-
flusspfade, die von dem Programm potentiell durchlaufen werden kénnen.
Das Ziel besteht darin, die Menge der moglichen Pfade unter Berticksich-
tigung von Schleifengrenzen und Registerwertebereichen moéglichst weit
einzugrenzen.
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Analyse des Prozessorverhaltens: Dieser Teilschritt dient der Bestimmung von
Ausfiihrungszeiten fiir die einzelnen Instruktionen unter Beriicksichtigung
der Prozessorarchitektur. Auf komplexeren Architekturen hdngen diese
Zeiten vom Ausfiihrungskontext ab, da z.B. Caches zu Variationen bei
den Speicherzugriffszeiten fithren kénnen. Dabei miissen insbesondere die
sogenannten Laufzeitanomalien (englisch Timing Anomalies), bei denen
eine lokale Verkiirzung der Ausfithrungszeit insgesamt zu einer lingeren
globalen Laufzeit fiihrt, bertiicksichtigt werden.

Grenzwertberechnung: In diesem Schritt wird der eigentliche obere Grenzwert
der WCET als Endergebnis der WCET-Analyse berechnet. Die Teilergeb-
nisse der vorherigen Analysen dienen hierbei als Grundlage.

Zur Durchfiihrung von WCET-Analysen existieren verschiedene kommerzielle
Software-Werkzeuge und Forschungsprototypen. Hierzu zahlen z. B. die kom-
merziellen Werkzeuge aiT [29] und Bound-T" sowie akademische Software wie
OTAWA [6] oder Chronos [70]. Diese Werkzeuge enthalten teils umfassende
Analysen zur Bestimmung von Schleifengrenzen, Speicheradressen und Werte-
bereichen. Abhéngig vom Programmaufbau und dem verwendeten Compiler
konnen in vielen Fallen dennoch nicht alle notigen Informationen automatisch
bestimmt werden. Aus diesem Grund bieten Werkzeuge wie aiT dem Benutzer
die Moglichkeit, umfassende Annotationen mit erganzenden Informationen in
die Analyse mit einfliefen zu lassen.

Herkémmliche Werkzeuge zur WCET-Analyse gehen i. A. von einem einzelnen
Prozessor aus, dessen Speicherzugriffszeiten nicht durch zusétzliche Hardware-
Einheiten oder Prozessorkerne beeinflusst werden. Um eine giiltige WCET auf
Mehrkernprozessoren zu erhalten, miissen entweder spezialisierte Rechnerarchi-
tekturen mit geringer zeitlicher Interferenz zwischen den Kernen oder neuartige
Analysewerkzeuge mit Interferenz-Abschatzung eingesetzt werden.

2.4.2. Echtzeitbetriebssysteme

Die statische WCET-Analyse betrachtet tiblicherweise ein einzelnes Echtzeit-
programm oder eine spezifische Software-Routine in Isolation. Oft ist es jedoch
wiinschenswert, mehrere Echtzeitprogramme mit bekannten WCET-Grenzen auf
demselben Rechnersystem auszufithren, um z. B. die Kosten fiir zusdtzliche Hard-
ware einzusparen. Zu diesem Zweck werden FEchtzeitbetriebssysteme (englisch
Real-Time Operating System, kurz RTOS) eingesetzt, die die verfiighare Rechen-
zeit zur Laufzeit auf die einzelnen (Teil-)Programme (oft auch als Prozesse oder
Tasks bezeichnet) aufteilen. Im Gegensatz zu herkdmmlichen Betriebssystemen

1http ://www.bound-t.com/
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muss ein RTOS dabei sicherstellen, dass die einzelnen Betriebssystemprozes-
se geniigend Rechenzeit erhalten, um die festgelegten Zeitlimits einhalten zu
konnen. Grundlage hierfiir bildet die WCET der relevanten Programmteile.

Echtzeitbetriebssysteme unterstiitzen meist eine Priorisierung der Prozesse, so-
dass weniger kritischen (Teil-)Programmen eine niedrigere Prioritat eingerdumt
werden kann als zeitkritischen Prozessen mit harten Echtzeitanforderungen.
Werden Betriebssystemprozesse mit unterschiedlicher Kritikalitdt auf demselben
Prozessorsystem ausgefithrt, so spricht man auch von einem gemischt-kritischen
System (englisch Mized-Criticality System) [11; 43]. Solche Systeme haben
den Vorteil, dass die verbleibende Rechenzeit nach Beendigung aller kritischen
Berechnungen fiir nicht-kritische Aufgaben verwendet werden kann. Da die
Ausfiihrungszeiten zeitkritischer Berechnungen im Mittel meist deutlich unter-
halb der WCET liegen, kann die durchschnittliche Auslastung der Prozessoren
dadurch i. A. deutlich verbessert werden.

Fiir eine konkrete Konfiguration von RTOS-Prozessen/Tasks in einem Echtzeit-
betriebssystem muss zur Entwurfszeit nachgewiesen werden, dass das RTOS
zur Laufzeit alle geforderten Zeitlimits einhalten kann. Hierzu kann eine soge-
nannte Schedulability-Analyse firr die vorgesehene Menge an RTOS-Prozessen
durchgefiihrt werden [19]. Diese ermittelt auf Basis der WCET aller relevanten
Berechnungen und Abhéngigkeiten, ob der Laufzeit-Scheduler des Betriebs-
systems im ungiinstigsten Ausfithrungsfall alle Zeitlimits einhalten kann. Im
Gegensatz zu einem statischen Schedule, der zur Entwurfszeit festgelegt wird,
muss hierbei berticksichtigt werden, dass das RTOS ggf. die Startzeit o und/oder
den verwendeten Prozessorkern p fiir bestimmte Tasks/Prozesse erst zur Laufzeit
festlegt (vgl. o und p in Definition 2.5).

Im Rahmen dieser Arbeit wird iiberwiegend die Parallelisierung von zusam-
mengehorigen zeitkritischen Berechnungen unter Verwendung von statischen
Schedules untersucht. Echtzeitbetriebssysteme und Laufzeit-Scheduling spielen
daher im Folgenden nur eine untergeordnete Rolle. Nichtsdestotrotz kénnen
parallelisierte Programme mit statischen Schedules in Form von monolithischen
Tasks/Prozessen in ein Gesamtsystem auf RTOS-Basis eingebunden werden.
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Kapitel 3.

Stand der Technik

Dieses Kapitel fasst den Stand der Technik hinsichtlich der Anwendbarkeit
von Mehrkernprozessoren in Echtzeitsystemen und der zugehérigen Entwurfs-
werkzeuge flr parallele Software zusammen. Letzteres schliefit insbesondere
WCET-optimierte Compiler und Werkzeugketten zur automatischen Paralle-
lisierung von Echtzeitanwendungen mit ein. Die ersten drei Abschnitte dieses
Kapitels befassen sich jeweils mit einem dieser Aspekte, bevor Abschnitt 3.4 die
neuen Beitriage dieser Arbeit zum Stand der Technik darlegt und einordnet.

3.1. Mehrkernprozessoren in Echtzeitsystemen

Vor allem aufgrund des in Kapitel 1 beschriebenen Problems der zeitlichen
Interferenz zwischen den Prozessorkernen ist die Verwendung von Mehrkernpro-
zessoren in Echtzeitsystemen noch mit einigen ungelésten Problemstellungen
verbunden. Gegenstand aktueller Forschung sind dabei insbesondere die Me-
thoden zur statischen WCET-Analyse fiir Mehrkernprozessoren und die damit
verbundenen Anforderungen und Einschrankungen fir die verwendeten Pro-
grammiermodelle und Hardware-Plattformen. Grundséatzlich zeichnen sich in
bisherigen Arbeiten drei Herangehensweisen an das Problem der Interferenz ab
(siehe z.B. [72]):

1. Die Verwendung von Hardware-Architekturen, die Interferenzeffekte durch
zeitliche Isolation (englisch temporal Isolation) weitgehend vermeiden.

2. Die Gewahrleistung von Interferenz-freien parallelen Schedules (vgl. Ab-
schnitt 2.2) um eine zeitliche Isolation auf Software-Ebene herzustellen.

3. Die Erweiterung der statischen WCET-Analyse durch eine Interferenz-
Analyse, die die Kosten von Interferenzeffekten nach oben abschéitzt.

Die ersten beiden Herangehensweisen vermeiden Interferenzeffekte durch zeit-
liche Isolation vollstdndig. Abbildung 3.1 zeigt zwei mogliche Methoden, um
dies zu erreichen. Bei zeitlicher Isolation in Hardware kann zur Vermeidung von
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Abbildung 3.1.: Zwei Moglichkeiten zur Realisierung von zeitlicher Isolation in
Hardware bzw. Software

Interferenz entweder eine rdumliche oder eine zeitliche Trennung konkurrierender
Speicherzugriffe erfolgen. Die erste Option ist in Abbildung 3.1a dargestellt und
stattet jeden Prozessorkern mit rdumlich getrennten Hardware-Einheiten, wie
z. B. eigenen Speicherkomponenten und Bussen, aus. Auf diese Weise konnen
sich die Zugriffe unterschiedlicher Kerne gegenseitig nicht mehr beeinflussen.
Eine zeitliche Trennung in Hardware kann dagegen durch TDMA-Arbitrierung
erreicht werden, bei der die statische Zuordnung der Zeitschlitze eine konstante
Zugriffszeit auf gemeinsam genutzte Hardware-Ressourcen sicherstellt. In beiden
Ausprégungen besteht der Vorteil der zeitlichen Isolation in Hardware darin,
dass existierende kommerziell erhéltliche Werkzeuge zur WCET-Analyse im
Idealfall unverdndert eingesetzt werden koénnen. Im Fall von TDMA-Arbitrierung
geht dies jedoch auf Kosten der Performanz, da eine Hardware-Ressource bei
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ungenutzten TDMA-Zeitschlitzen nicht mehr vollstdndig ausgelastet werden
kann (vgl. Abbildung 2.5). Fiir die rdumliche Trennung sind dagegen zusitzliche
Hardware-Ressourcen noétig, die die Chip-Flache und damit die Kosten einer sol-
chen Plattform in die Hohe treiben. Verschiedene Ansétze zur Vermeidung von In-
terferenz auf Hardware-Ebene wurde in den vergangenen Jahren in Arbeiten wie
[100; 88; 37; 90] verfolgt. Dabei wird meist auf durchgingige TDMA-Arbitrierung
in Networks-on-Chip, Systembussen oder Speicherressourcen gesetzt. Aufgrund
der Verwendung von TDMA sinkt jedoch sowohl die maximale Bandbreite pro
Prozessorkern als auch die mittlere Ressourcen-Auslastung, weshalb derartige
Architekturkonzepte in kommerziell erhéltlichen Mehrkernprozessoren kaum zu
finden sind. Auflerdem ist die Skalierbarkeit erheblich eingeschrénkt, da mit der
Anzahl der Kerne meist auch die Anzahl der TDMA-Zeitschlitze erh6ht werden
muss.

Bei der zweiten Herangehensweise wird die zeitliche Isolation in Software herge-
stellt, sodass die Hardware weniger restriktiv aufgebaut werden kann. Hierbei
werden Zugriffe auf gemeinsam genutzte Hardware-Ressourcen durch software-
seitige Synchronisation zeitlich voneinander getrennt, sodass zu jedem Zeitpunkt
nur ein Prozessorkern auf die Ressource zugreifen kann. Ein entsprechendes Bei-
spiel ist in Abbildung 3.1b dargestellt, wo durch eine Barrieren-Synchronisation
sichergestellt wird, dass die Zugriffe in beiden Prozessen nicht zur gleichen Zeit
auftreten konnen. Der Nachteil dieser Methode besteht darin, dass nur Pro-
grammteile, die ausschlieflich mit Daten in privaten Speichern arbeiten, parallel
ausgefiihrt werden diirfen. Bei Anwendungen mit hohem Speicherbedarf sind
solche lokalen Speicher jedoch oft zu klein, sodass ein Grofiteil des Programms
nicht auf regelméflige Zugriffe auf einen gemeinsam genutzten Hauptspeicher
verzichten kann. Mit Interferenz-freien Schedules lésst sich ein solches Programm
dann nur sehr eingeschrankt parallelisieren. Der Ansatz eignet sich deshalb in
erster Linie fiir Algorithmen mit hoher Datenlokalitét, bietet bei weniger geeigne-
ten Programmen jedoch nur eine begrenzte Skalierbarkeit. Zu den existierenden
Arbeiten, die Interferenz-freie Schedules nutzen, zéhlen [87; 7; 73; 32]. Perret et
al. formulieren das Problem der Zuweisung von Tasks in [87] mit einem Satz
von Nebenbedingungen, die die zeitliche Isolation sicherstellen sollen. Die Arbeit
fokussiert sich auf die kommerzielle Kalray MPPA Plattform, die mit 256 Kernen
zu den Vielkernprozessoren zihlt. Ebenfalls fir die Kalray MPPA Plattform
kénnen mit dem Ansatz von Becker et al. [7] Interferenz-freie parallele Schedules
generiert werden. Berechnungen werden dabei in eine Lese-, Ausfithrungs- und
Schreibphase unterteilt, wobei nur erstere und letztere auf gemeinsam genutzte
Speicher zugreifen diirfen. Durch zeitliche Isolation der Lese- und Schreibphasen
lasst sich dann ein Interferenz-freier Schedule erzeugen. Ein dhnlicher Ansatz
wird in [73] verfolgt, wobei eine vergleichbare Unterteilung in die genannten
drei Phasen verwendet wird. Freitag et al. [32] gehen einen etwas anderen Weg
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und schlagen eine sogenannte virtuelle zeitliche Isolation fiir gemischt-kritische
Systeme vor. Dabei diirfen nicht-kritische Tasks bis zu einem gewissen Grad mit
kritischen Tasks interferieren. Lauft ein kritischer Task zur Laufzeit Gefahr seine
Zeitlimits zu verletzen, so werden alle nicht-kritischen Tasks vom Laufzeitsystem
gedrosselt, um Interferenzen zu verringern und den kritischen Task dadurch zu
beschleunigen. Die parallele Ausfiihrung mehrerer zeitkritischer Berechnungen
wird dadurch jedoch nicht erméglicht.

Die dritte Herangehensweise der Interferenz-Analyse ist nicht von den Nachtei-
len der zeitlichen Isolation betroffen und erlaubt eine hohere Parallelitdt der
Software ohne dabei eine spezialisierte Zielplattform vorauszusetzen. Durch die
Interferenz- Analyse kann bei der Entwicklung paralleler Programme explizit zwi-
schen Interferenz-Kosten und Parallelitdt abgewogen werden, um einen moglichst
guten Kompromiss zu erzielen. Die prizise Eingrenzung von Interferenzeffek-
ten bei iiberschaubarer pessimistischer Uberschitzung erfordert jedoch eine
detaillierte Kenntnis der Programmstruktur und/oder geeignete einschriankende
Annahmen. Hierzu wird typischerweise ein entsprechend ausgelegtes paralleles
Programmiermodell vorausgesetzt, das von Software-Entwicklern eingehalten
werden muss, um eine korrekte WCET-Abschétzung zu gewéhrleisten. Die Heran-
gehensweise der Interferenzabschétzung erfordert damit zum einen aufwéindigere
WCET-Analysewerkzeuge und erschwert zum anderen die Entwicklung paralleler
Software durch die zusétzlichen Einschrankungen. Diese Nachteile kénnen jedoch
durch die in den nachfolgenden Abschnitten 3.2 und 3.3 diskutierte Integration
von Compiler-Werkzeugen und WCET-Analysen stark abgemildert werden (siehe
auch [RKB+19]). Das trifft insbesondere dann zu, wenn der Compiler auch die
Parallelisierung des Eingabeprogramms automatisiert iibernehmen kann.

Insgesamt verspricht die Interferenz-Analyse im Vergleich zur zeitlichen Iso-
lation einen hoheren Speedup bei der Parallelisierung, da mehr Parallelitat
bei Zugriffen auf gemeinsam genutzte Ressourcen moglich ist. Zugleich ist die
Losung jedoch auch mit einer erhéhten Komplexitat bei der Verifikation der
Echtzeitanforderungen verbunden, da eine isolierte WCET-Analyse fiir einzelne
Prozessorkerne nicht mehr ausreicht, um sichere WCET-Grenzen zu bestimmen.
Ansétze zur Losung der damit verbundenen Herausforderungen sind nach wie
vor Gegenstand aktueller Forschung. Da auch in dieser Arbeit auf die Forderung
nach zeitlicher Isolation verzichtet wird, gibt der nachfolgende Unterabschnitt
einen detaillierteren Uberblick iiber existierende Ansétze zur statischen Analyse
von Interferenzeffekten.
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3.1.1. Ansatze zur Interferenz-Analyse

Die existierenden Arbeiten [93; 55; 56; 78; 2; 94; 24] befassen sich mit der
Modellierung und Eingrenzung von Interferenzeffekten in paralleler Echtzeit-
Software. Die Interferenzanalysen dienen in [93; 55; 56; 78; 2] der Ermittlung
von WCET-Grenzen bzw. Software-Reaktionszeiten, wihrend sie in [94; 24] zur
Bestimmung paralleler Schedules verwendet werden.

Die Arbeiten [78; 55; 56; 94] beschrinken das parallele Programmiermodell
auf zeitgesteuerte Schedules (englisch Time-triggered Schedule). Dabei werden
feste Zeitintervalle definiert, innerhalb derer jeder Prozessorkern maximal ei-
nen Task bearbeitet. Die Startzeiten der Zeitintervalle werden zwischen den
Kernen synchronisiert, sodass jeder Kern zur gleichen Zeit mit dem Task des
jeweiligen Intervalls beginnt. Ist die Ausfithrung eines Tasks bereits vor Ende des
Zeitintervalls abgeschlossen, so bleibt der Prozessorkern fiir den Rest der Zeit
untéitig [78]. Die Belegung und Léinge der Zeitintervalle werden typischerweise
zur Entwurfszeit anhand der WCET der einzelnen Tasks festgelegt. Ein Vorteil
zeitgesteuerter Schedules ist, dass Interferenz nur zwischen Tasks innerhalb
desselben Zeitintervalls auftreten kann. Auf diese Weise léasst sich die Anzahl
gleichzeitiger Zugriffe auf gemeinsam genutzte Ressourcen sicher eingrenzen. Fir
gemischt-kritische Systeme sind solche Schedules jedoch eher ungeeignet, da die
Rechenzeit innerhalb der Intervalle nach Beendigung der zeitkritischen Tasks
nicht mehr fiir andere Berechnungen genutzt werden kann. Im durchschnittlichen
Fall ist deshalb mit erheblichen Leerlaufzeiten zu rechnen.

Die Ansétze [2; 93] definieren ebenfalls feste Zeitfenster, innerhalb derer ein
Task ausgefithrt werden kann, um Interferenzen eingrenzen zu konnen. Sie setzen
im Gegensatz zu zeitgesteuerten Schedules jedoch keine global synchronisierten
Zeitintervalle voraus, sondern erlauben beliebige Startzeiten fiir die einzelnen
Tasks. Die Startzeit eines Tasks zusammen mit seiner WCET definiert dann das
Zeitfenster, innerhalb dessen der Task ausgefiihrt werden kann. In [93] werden
die Startzeiten anhand eines Datenflussgraphen bestimmt, wobei Datenabhén-
gigkeiten jeweils dazu fithren, dass der abhéngige Task eine Startzeit grofier
gleich der maximalen Endzeit des unabhéngigen Tasks erhilt. Ahnlich wie bei
zeitgesteuerten Schedules, bleibt die Rechenzeit bei Beendigung eines Tasks vor
dem Ablauf seiner WCET i. A. ungenutzt.

Im Gegensatz zu den tbrigen Arbeiten setzt [24] als einziger Ansatz nicht auf
feste Zeitfenster zur Eingrenzung von Interferenzen. Stattdessen wird die Syn-
chronisationsstruktur des parallelen Programms so eingeschrankt, dass Tasks nur
dann parallel ausgefithrt werden kdnnen, wenn sie sich im Schedule iiberlappen
(siehe auch Abschnitt 3.3.2.1). Dadurch lassen sich Interferenzen dhnlich effizient
eingrenzen wie bei der Verwendung von Zeitfenstern, allerdings sind die Start-
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und Endzeiten der Tasks flexibel, da die Synchronisation nicht auf Zeit-Basis
erfolgt. Vor dem Start eines Tasks muss also nicht mehr zwingend die gesamte
WCET der vorherigen Tasks abgewartet werden. Stattdessen kann die Ausfiih-
rung des Tasks unmittelbar nach der entsprechenden Synchronisationsoperation
gestartet werden, sodass die Gesamtlaufzeit des Programms im durchschnittli-
chen Fall weniger stark beeintriachtigt wird. Ein Nachteil des Ansatzes besteht
darin, dass die Parallelisierung von Schleifen nicht unterstiitzt wird. Fur die
Eingrenzung von Interferenzen muss auflerdem ein erheblicher groferer Syn-
chronisationsaufwand betrieben werden als es zur alleinigen Einhaltung von
Abhéngigkeiten notig wéire. Letzteres kann sowohl die WCET, aber insbesondere
auch die Ausfiihrungszeit im durchschnittlichen Fall negativ beeinflussen.

Die genannten Arbeiten gehen von einer weitgehend festgelegten Architektur der
Zielplattform aus. Die Ansétze [55; 56; 2] verwenden eine einfache Mehrkernar-
chitektur bestehend aus mehreren Kernen mit lokalen Zwischenspeichern, einem
gemeinsam genutzten Speicherbus, sowie einem daran angebundenen Haupt-
speicher. Die in [2] vorgestellte Implementierung bietet zwar Moglichkeiten zur
Erweiterung auf komplexere Speicherhierarchien, was von den Autoren jedoch
nicht néher ausgefithrt wird. Die Ansétze aus [94; 93] nutzen die bereits erwidhnte
kommerziell erhéltliche Kalray MPPA Plattform. Die Autoren von [78] setzten
auf den ebenfalls kommerziell erhéltlichen Freescale P4080 Prozessor.

Insgesamt setzen, abgesehen von [24], alle genannten Arbeiten auf feste Start-
und Endzeiten fiur die Tasks, um die Anzahl interferierender Speicherzugriffe
eingrenzen zu koénnen. Die dabei verwendete Synchronisation auf Basis der
Ausfithrungszeit eignet sich jedoch nur fiir reine Echtzeitsysteme, wahrend
gemischt-kritische Systeme nicht sinnvoll ausgelastet werden konnen. In [24] ist
dieses Problem zwar nicht gegeben, allerdings wird ein vergleichsweise restriktives
Programmiermodell mit hohem Synchronisationsaufwand vorausgesetzt. Dariiber
hinaus sind die existierenden Arbeiten auf einzelne Hardware-Architekturen fest-
gelegt und beinhalten keine Unterstiitzung fiir allgemeine Beschreibungsformate
zur Definition der Zielarchitektur.

3.1.2. Modellierung von Mehrkernprozessoren

Die Modellierung von Mehrkernprozessorsystemen im Allgemeinen ist ein wei-
tes Feld mit zahlreichen existierenden Forschungsarbeiten und kommerziellen
Werkzeugen. Im Rahmen dieser Arbeit sind vor allem Ansétze zur Beschreibung
der Plattform mittels Architekturbeschreibungssprachen (ADLs) sowie mathe-
matische Modelle zur Beschreibung der Echtzeit-Performanz in Chip-internen
Netzwerken von Bedeutung.
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3.1.2.1. Architekturbeschreibungssprachen

Architekturbeschreibungssprachen haben zum Ziel, die Hardware-/Software-
Architektur einer Zielplattform auf einer geeigneten Abstraktionsebene zu be-
schreiben. Zu den kommerziell eingesetzten Vertretern gehoren z. B. die Archi-
tecture Analysis & Design Language (AADL) [28], die Electronics Architecture
and Software Technology - Architecture Description Language (EAST-ADL)
[22], das Software-Hardware Interface for Multi-Many-Core (SHIM) [111] sowie
das UML-Profil MARTE (Modeling and Analysis of Real-time and Embed-
ded systems)[108]. Fiir die verbreiteten ADLs gibt es oft ganze Okosysteme
aus Software-Werkzeugen, die das ADL-Format entweder als Eingabe nutzen,
um z. B. Informationen iiber die Zielplattform beriicksichtigen zu kénnen, un-
d/oder den Benutzer bei der Erstellung von Hardware-Modellen unterstiitzen.
Im Bereich der Werkzeuge zur automatisierten Parallelisierung wurden ADL
Beschreibungen z. B. von Stripf et al. in [105] eingesetzt, um mehrere Zielplattfor-
men unterstiitzen zu kénnen. Der Schwerpunkt liegt dabei auf der Generierung
einer Simulationsumgebung fiir die beschriebene Hardware-Plattform, wéhrend
Echtzeitanforderungen keine Rolle spielen.

Im Hinblick auf harte Echtzeitgarantien muss vor allem das Zeitverhalten im
ungiinstigsten Ausfiihrungsfall modelliert werden. Die allgemeine Beschreibung
der Performanz von Systemkomponenten und damit des Zeitverhaltens gehort
typischerweise zu den Kernbestandteilen einer ADL. Hierbei variieren jedoch
die Abstraktionsebenen, auf denen die entsprechenden Informationen modelliert
werden. Meist sind die Modelle auf hoheren Abstraktionsebenen angesiedelt,
sodass sie fiir Aufgaben, wie z. B. die friithe Abschatzung von Latenzen oder die
Schedulability-Analyse (vgl. Abschnitt 2.4.2), ausreichend prézise sind. Fiir das
Ableiten von sicheren WCET-Grenzen, insbesondere im Zusammenhang mit
der Analyse von Interferenzeffekten, fehlen jedoch meist die nétigen Hardware-
Details. Die nachfolgende Ubersicht beschrankt sich daher auf eine Auswahl
existierender Arbeiten, die einem detaillierten Modell des Zeitverhaltens im
ungiinstigsten Ausfithrungsfall am nachsten kommen.

Zu den existierenden Arbeiten, die das Zeitverhalten mit Hilfe von ADLs beschrei-
ben, gehoren u. a. [36; 52; 75; 67; 85; 95; 112]. Die Autoren von [36] verwenden Mo-
delle auf Basis der EAST-ADL zur Unterstiitzung einer Schedulability-Analyse.
Ebenfalls unter Verwendung der EAST-ADL wird in [52] eine Methode zur
simulations-basierten und formalen Verifikation von abstrakten Anwendungs-
modellen vorgeschlagen. Es wird ein ereignisgesteuertes Anwendungsmodell
vorausgesetzt, wobei die Ausfithrungszeiten der Softwarekomponenten vorgege-
ben werden miissen. Eine Analyse der Hardwareeigenschaften findet dabei nicht
statt. Weitere Arbeiten aus dem automobilen Umfeld, das die hauptséichliche
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Anwendungsdoméne der EAST-ADL darstellt, betrachten zudem verteilte Ar-
chitekturen aus mehreren rdumlich verteilten Steuergerédten. Hierzu zahlt z. B.
[75] mit einem Ansatz zur Analyse des Zeitverhaltens in verteilten Systemarchi-
tekturen.

Auf Basis der AADL stellt [85] ein Software-Werkzeug vor, mit dem das Zeit-
verhalten von gemischt-kritischen Applikationen modelliert werden kann. Die
Methode deckt jedoch nur Einzelkernprozessoren ab und berticksichtigt keine De-
tails zum Zeitverhalten der Hardware. Die Arbeiten [67; 95] betrachten dagegen
auch Mehrkernprozessoren und bertiicksichtigen, im Gegensatz zu den genannten
Anséitzen auf Basis der EAST-ADL, auch den internen Aufbau der Hardware
um Aussagen lber das Zeitverhalten der Software abzuleiten. Hierbei handelt es
sich jedoch um vergleichsweise abstrakte Modelle, die keine detaillierte Analyse
von Arbitrierungsschemata oder Interferenzeffekten erlauben.

Auf Basis von UML-MARTE schlagen die Autoren von [112] eine Methode
zur Performanz-Analyse fiir Echtzeitsysteme vor. Der Ansatz verwendet Pro-
filing, eine Schedulability-Analyse und Simulationen des System-Modells um die
Performanz im ungiinstigsten Fall abzuschétzen. Da aus den Ergebnissen des
Profiling bzw. der Simulation keine harten Garantien abgeleitet werden kénnen,
eignet sich der Ansatz jedoch vorwiegend fiir weiche Echtzeitsysteme.

Insgesamt gibt es zahlreiche Forschungsarbeiten und kommerzielle Software-
Werkzeuge, die ADL Beschreibungen, von der Entwurfsraumexploration bis hin
zur Verifikation, in verschiedenen Bereichen des Systementwurfs einsetzen. Das
Abstraktionsniveau der vorgeschlagenen Modelle bildet die Hardware-Plattform
jedoch nicht ausreichenden detailliert ab, um Interferenzeffekte oder die WCET
auf Mehrkernprozessoren mit ausreichender Genauigkeit nach oben abschéatzen
zu koénnen.

3.1.2.2. Mathematische Performanz-Modelle fiir Netzwerke

Mit Hilfe mathematischer Modelle l&sst sich die Performanz bzw. das Zeitverhal-
ten eines Netzwerks auf einer abstrakten Ebene beschreiben, ohne alle Details
der Implementierung berticksichtigen zu miissen. Im Rahmen dieser Arbeit ist
vor allem die formale Beschreibung von Chip-Internen Kommunikationsnetzwer-
ken wie z. B. NoCs (vgl. Abschnitt 2.1.3) von Interesse. Im Gegensatz zu den
in Abschnitt 3.1.1 vorgestellten Ansdtzen zur Interferenz-Analyse betrachten
solche NoC-Modelle hauptséchlich die Netzwerk-Hardware, lassen die Software-
Architektur jedoch auflen vor. Bei den mathematischen NoC-Modellen basieren
die géngigen Ansétze typischerweise auf den Methoden der Warteschlangen-
Theorie (englisch Queueing Theory), des Netzwerk-Kalkiils (englisch Network
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Modell des Ableitbare Aussagen
Modell
Datenaufkommens zur Performanz
Warteschlangen- Wahrs? helphchkeltsvertel- Durchschnittswerte fiir
. lung fiir die Ankunft von
Theorie Latenz & Durchsatz
Paketen
Netzwerk- . Latenz & Puffernutzung
Kalkiil Ankunftsfunktionen im unglinstigsten Fall
Datenfluss- TOker.lS’ die von Akto?en Durchsatz und Latenz im
generiert und konsumiert .

Analyse werden ungiinstigsten Fall

Tabelle 3.1.: Ubersicht iiber formale Performanz-Modelle fiir Netzwerke (vgl.
[58])

Calculus) oder der Datenfluss-Analyse (siehe [58]). Eine Ubersicht iiber einige
wesentliche Merkmale dieser Methoden ist in Tabelle 3.1 dargestellt.

Ansatze auf Basis der Warteschlangen-Theorie modellieren das Netzwerk durch
einen gerichteten Graphen aus Warteschlangen und sogenannten Server-Knoten
[68]. Dabei wird ein probabilistischer Ansatz verfolgt, der die mittlere Zeit
zwischen der Ankunft zweier aufeinanderfolgender Elemente durch eine Wahr-
scheinlichkeitsverteilung beschreibt. Fiir die Entnahme von Elemente aus der
Warteschlange durch einen Server-Knoten kénnen verschiedene Service-Modelle
zugrunde gelegt werden, wodurch sich z. B. das Rundlaufverfahren (vgl. Ab-
schnitt 2.1.3.1) modellieren lésst. Die Klasse der Warteschlangen-Modelle eignet
sich durch den probabilistischen Ansatz vorwiegend zur Bestimmung der Per-
formanz im durchschnittlichen Fall. Harte Echtzeitgarantien lassen sich daraus
jedoch nicht ableiten.

Fir die Methode des Netzwerk-Kalkiils existiert die Unterklasse des Echtzeit-
Kalkils (englisch Real-Time Calculus), die speziell auf Echtzeit-Systeme abzielt
(siehe [58]). Darin werden Netzwerk-Aktivitdten durch Ereignisse beschrieben,
wobei die minimale und maximale Anzahl von Ereignissen pro Zeitintervall
und Systemkomponente jeweils durch eine Ankunftsfunktion (englisch Arrival
Curve) modelliert wird. Mit Hilfe der min-plus Algebra lésst sich aus allen An-
kunftsfunktionen einer Komponente deren Ausgabefunktion ermitteln. Innerhalb
eines Netzwerks kann diese Ausgabefunktion wiederum als Ankunftsfunktion
fiir nachfolgende Komponenten dienen. Weiterhin kénnen die Verzégerungen
der Ereignisse beim Durchlaufen der Komponente sowie die Anzahl der in einer
Komponente zwischengespeicherten Ereignisse, auch Backlog genannt, bestimmt
werden. Letzteres dient als Maf fiir die Fiillstinde von Puffer-Ressourcen im
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Netzwerk. Das Echtzeit-Kalkiil ermoéglicht harte Echtzeitgarantien, sofern kor-
rekte Ausgabefunktionen fiir alle Datenquellen im Netzwerk vorhanden sind.
Die Methode des Netzwerk-Kalkiils kann dann, wie in [91], zur Bestimmung von
Latenzen fiir die Datentibertragung in NoCs verwendet werden. Die Autoren
von [91] setzen dazu jedoch spezielle Hardware-Einheiten zur Steuerung der
Datenrate voraus, um die Einhaltung der modellierten Ankunftsfunktionen zur
Laufzeit sicherzustellen.

Bei der Beschreibung mit den Methoden der Datenfluss-Analyse wird das
Netzwerk durch einen Aktor-basierten Datenflussgraphen dargestellt (vgl. Ab-
schnitt 2.2.5). In solchen Datenflussnetzwerken werden typischerweise die Latenz
und der Durchsatz als wesentliche Kenngrofien betrachtet (siehe [58]). Um das
Zeitverhalten zu modellieren, kénnen die Aktoren mit einer Verzégerungszeit
beaufschlagt werden, die ggf. auch Arbitrierungs-Verzogerungen beinhaltet (vgl.
[68; 115]). Bei Verwendung entsprechender Verzogerungszeiten ermoglichen Da-
tenflussmodelle auch Aussagen iiber das Zeitverhalten im ungiinstigsten Fall
und eignen sich damit auch fiir Echtzeit-Systeme.

Die genannten mathematischen Modelle fiir allgemeine Netzwerke erlauben es,
beliebige Topologien von Kommunikationsverbindungen und NoCs in Mehr-
kernprozessorarchitekturen zu beschreiben. Mit Ausnahme der probabilistischen
Ansétze auf Basis der Warteschlangen-Theorie lassen sich mit diesen Methoden,
unter bestimmten Voraussetzungen, auch Echtzeitgarantien ableiten. Um Aussa-
gen tiber die WCET eines parallelen Programms treffen zu kénnen miissen diese
Methoden jedoch noch mit einer Interferenz-Analyse auf Software-Ebene (vgl.
Abschnitt 3.1.1) verkniipft werden. Dies kann nur dann zu sinnvollen Ergebnis-
sen fithren, wenn die Speicherzugriffsmuster der Software den Annahmen des
Modells entsprechen, sodass sich z. B. eine konkrete Ankunftsfunktion ableiten
l&sst.

3.2. WCET-optimierte Compiler

Werkzeuge zur statischen WCET-Analyse nutzen teils aufwéndige Analysen
um Schleifengrenzen oder Speicheradressen aus dem kompilierten Programm
zu extrahieren. Viele Compiler sind jedoch auf gute Performance im durch-
schnittlichen Fall optimiert und generieren daher oft Maschinencode, der nur
eingeschrankt analysierbar ist. In der Folge kénnen statische Analysen ggf. nur
unvollstédndige Ergebnisse oder pessimistische Abschitzungen liefern, weshalb
die fehlenden Informationen manuell vom Benutzer vorgegeben werden miissen.
Dieses Problem lasst sich durch WCET-optimierte Compiler und eine enge
Kopplung von Compiler und WCET-Analyse entscharfen. Auf diese Weise kén-
nen die statische Analysierbarkeit des Maschinencodes verbessert und interne
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Informationen des Compilers an die WCET-Analyse weitergegeben werden (siche
z. B. [116]).

Der umfangreichste existierende Ansatz in diese Richtung ist der von Falk
et al. in [27] vorgeschlagene WCET-aware C Compiler (WCC). Die Generie-
rung von Maschinencode aus C-Programmen ist in diesem Compiler vollstdndig
auf das WCET-Kriterium optimiert. Eine enge Kopplung mit dem WCET-
Analysewerkzeug aiT [29] ermoglicht dabei eine Riickkopplung von WCET-
Informationen in den Optimierungsprozess. Der Compiler nutzt zwei Zwischen-
darstellungen, von denen sich die erste am Quellcode orientiert, wiahrend die
zweite nah am Maschinencode angesiedelt ist. Informationen wie die Anzahl
der Iterationen eines Basisblocks konnen so bereits auf Quelltext-Ebene vom
Compiler gesammelt werden, bevor relevante Zusatzinformationen, wie z. B. die
Datentypen, beim Ubergang zum Maschinencode verloren gehen. Der WCC im-
plementiert eine Reihe von Optimierungen zur Verbesserung der WCET, darunter
die Duplikation und Positionierung von Prozeduren, eine WCET-optimierte
Registerallokation sowie die automatische Allokation schneller Zwischenspeicher
(englisch Scratchpad Memories, kurz SPM) fiir Daten und Instruktionen.

Die letztgenannte Nutzung schneller aber relative kleiner Zwischenspeicher zéhlt
zu den am h&ufigsten untersuchten Compiler-Optimierungen im Zusammenhang
mit Echtzeit-Software. Einer der Hauptgriinde dafiir ist, dass solche Speicher
in Echtzeitsystemen eine gute Alternative zu Caches darstellen. Im Gegensatz
zu Caches werden sie von der Software verwaltet, sodass ein Compiler zur
Entwurfszeit eine geeignete Speicherallokation vorgeben kann. Die statische
WCET-Analyse kann dadurch besser vorhersagen, ob ein Speicherzugriff auf
den langsameren Hauptspeicher zuriickgreifen muss oder nicht. Im Fall von
Caches entscheidet sich Letzteres erst zur Laufzeit, wobei der zuvor durchlaufene
Kontrollflusspfad eine mafigebliche Rolle spielt.

3.2.1. Speicherallokation

Unter Speicherallokation versteht man das Problem, die Datenobjekte eines
Programms (z. B. Variablen oder Basisblocke aus Maschinencode-Instruktionen)
moglichst optimal auf die verfiigbaren Speicher zu verteilen. In Echtzeit-Software
wird die Speicherallokation in der Regel zur Entwurfszeit festgelegt, um die stati-
sche Vorhersagbarkeit im Hinblick auf die WCET-Analyse zu verbessern. In den
existierenden Ansitzen zur Allokation von Scratchpad-Speichern wird meist von
dem Spezialfall einer Speicherhierarchie mit einem schnellen Zwischenspeicher
von iiberschaubarer Gréfle und einem langsameren Hauptspeicher ausgegangen.
In gréferen Mehrkernprozessoren mit verteilten Speichern sind jedoch auch
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Ansatz WCET- Dyna- Code / Mehr- Mehr-
optimiert misch Daten kern stufig
Avissar et al. [4] Nein Nein Daten Nein Ja
Suhendra et al. [106] Ja Nein Daten Nein Nein
Deverge et al. [23] Ja Ja Daten Nein Nein
Falk et al. [27] Ja Nein Beides Nein Nein
Wan et al. [114] Ja Ja Daten Nein Nein
Kim et al. [59] Ja Ja Code Ja Nein
Liu et al. [71] Ja Ja Beides Ja Ja
Kafshdooz et al. [50] Ja Ja Beides Ja Ja
Oehlert et al. [79] Ja Nein Code Ja Nein

Tabelle 3.2.: Eine Auswahl relevanter Ansétze zur Speicherallokation

komplexere Speicherhierarchien moglich, sodass sich im Allgemeinen ein weiter
gefasstes Speicherallokationsproblem ergibt.

Das Problem der Allokation von Scratchpad-Speichern fiir Echtzeit-Systeme
wurde bereits in einer Reihe von Arbeiten, darunter [106; 23; 27; 114; 59; 71;
50; 79], untersucht. Dartiber hinaus gibt es zahlreiche Arbeiten, die nicht auf
Echtzeitsysteme spezialisiert sind, und deshalb an dieser Stelle nicht ndher be-
trachtet werden. Davon ausgenommen ist der Ansatz von Avissar et al. [4], der im
Gegensatz zu den genannten WCET-optimierten Ansétzen beliebige heterogene
Speicherhierarchien unterstiitzt. Letzteres macht ihn fir die vorliegende Arbeit
interessant, da die angestrebte plattformunabhingige Losung fiir ein breiteres
Spektrum von Speicherarchitekturen geeignet sein muss.

Tabelle 3.2 vergleicht die genannten Ansdtze anhand verschiedener Kriterien.
Grundsétzlich kann bei der Speicherallokation zwischen statischer und dy-
namischer Allokation unterschieden werden. Statische Ansétze weisen einem
Datenobjekt genau ein festes Speichersegment zu, in dem es iiber die gesamte
Lebensdauer hinweg verbleibt. Bei der dynamischen Allokation kann ein Da-
tenobjekt hingegen zur Laufzeit zwischen den Speichern verschoben werden.
In Echtzeit-Software findet Letzteres meist nur an zur Entwurfszeit festgeleg-
ten Stellen im Programm statt, sodass auf einen Laufzeitmechanismus zur
Speicherverwaltung verzichtet werden kann.

Als weiteres Kriterium unterscheidet Tabelle 3.2 zwischen der Allokation von
Daten, Programmcode oder einer Kombination aus beidem. Hinzu kommt die
Klassifizierung nach der Eignung des Ansatzes fiir Mehrkernprozessoren sowie
dessen Unterstiitzung fiir mehrstufige Speicherhierarchien. Eine Speicherhierar-
chie zahlt dabei als mehrstufig, wenn ein Prozessorkern Zugriff auf mehr als nur
einen Scratchpad-Speicher und den Hauptspeicher hat.
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Unter den Ansétzen aus Tabelle 3.2 verwenden die Arbeiten [4; 106; 23; 27;
59; 71; 50] ganzzahlige lineare Optimierung (ILP, siche Abschnitt 2.3.6), um
das Optimierungsproblem darzustellen und optimal zu l6sen. Die Ansédtze in
[106; 114; 59; 50; 79] stellen auBerdem verschiedene Heuristiken zur Losung des
Allokationsproblems vor.

Der Ansatz von Avissar et al. [4] nutzt eine ILP-Formulierung, um eine opti-
male statische Allokation fiir eine heterogene Speicherhierarchie zu berechnen.
Dabei werden globale Variablen, Variablen auf dem Programm-Stack sowie
zur Laufzeit allozierte Variablen berticksichtigt. Die Arbeit zielt zwar nicht auf
Echtzeitprogramme ab, setzt jedoch als einziger Ansatz in Tabelle 3.2 keine feste
Speicherarchitektur in der Hardware voraus.

Die in [106; 27; 79] vorgestellten Ansétze zur Scratchpad-Allokation verwenden
die WCET des langsten Kontrollflusspfades als Zielfunktion fiir die Optimie-
rung. Hierzu wird der Kontrollflussgraph des Programms durch Entfernen aller
riuckwértsgerichteten Kanten in einen azyklischen Graphen umgewandelt und
die Berechnung des langsten (kritischen) Pfades als ILP-Modell implementiert.
Die WCET jedes Basisblocks wird dabei als Funktion der Speicherzuweisung
aller darin verwendeten Variablen dargestellt. Die Losung des ILP-Problems
fithrt (idealerweise) zu einer Speicherzuweisung mit minimaler WCET auf dem
kritischen Pfad. In [79] wird dariiber hinaus eine Erweiterung prasentiert, die
das Zeitverhalten von Bussen mit TDMA-Arbitrierung beriicksichtigt.

Der Ansatz zur dynamischen Allokation von Deverge et al. [23] verwendet
eine Graphen-Darstellung des Programms und konstruiert ein ILP-Problem,
das die Verschiebung beliebiger Variablen zwischen Scratchpad-Speicher und
Hauptspeicher an jeder Kante des Graphen in Betracht zieht. Der kritische Pfad
wird im Gegensatz zu [106] vor dem Erzeugen des ILP-Problems berechnet,
sodass eventuelle Anderungen dieses Pfades in Folge der Scratchpad-Allokation
zunéchst nicht berticksichtigt werden. Die Autoren kompensieren dies durch
iteratives Wiederholen der ILP-Optimierung bis der kritische Pfad sich nicht
mehr dndert.

Die Autoren von [114] schlagen einen heuristischen Algorithmus zur dynamischen
Scratchpad-Allokation vor, der nicht nur den kritischen Pfad, sondern die
k langsten Kontrollflusspfade beriicksichtigt. Hierdurch soll die wiederholte
Neuberechnung des langsten Pfades im Gegensatz zu [23] vermieden werden.

Anders als die iibrigen Anséitze untersuchen Kim et al. in [59] den Spezialfall
eines Mehrkernprozessors, in dem der Hauptspeichen nicht direkt von den Pro-
zessorkernen angesprochen werden kann. Instruktionen und Daten miissen erst
durch eine DMA-Einheit in den Scratchpad-Speicher kopiert werden, bevor sie
von den Prozessoren verwendet werden kénnen. Die Autoren schlagen in diesem
Zusammenhang ein ILP-basiertes sowie ein heuristisches Optimierungsverfahren
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zur Allokation von Scratchpad-Speichern fiir Instruktionen vor. Der Ansatz zielt
zwar auf Mehrkernprozessoren ab, geht jedoch von einer konstanten Laufzeit fiir
DMA-Transfers aus, ohne die potentielle Verlangsamung durch Interferenz mit
parallelen Datentransfers anderer Kerne zu beriicksichtigen.

Ein WCET-optimierter Ansatz fiir Mehrkernprozessoren, der mehrstufige Spei-
cherhierarchien unterstiitzt, wird von Liu et al. in [71] vorgeschlagen. Neben je
einem privaten Scratchpad-Speicher fiir Daten und Instruktionen, kdnnen die
Prozessorkerne auf einen weiteren, gemeinsam genutzten Scratchpad-Speicher
zuriickgreifen. Das vorgeschlagene dynamische Allokationsschema teilt den ge-
meinsamen Scratchpad-Speicher jedoch vor der Optimierung in Partitionen auf
und optimiert die Allokation fiir jeden Prozessorkern in Isolation. Es findet
also weder Datenaustausch iiber den gemeinsamen Scratchpad-Speicher statt,
noch sind die Optimierungsprobleme der einzelnen Kerne gekoppelt, um eine
Co-Optimierung zu ermdglichen.

Die von Kafshdooz et al. in [50] vorgestellte Arbeit nimmt ebenfalls eine mehr-
stufige Speicherhierarchie mit privaten und gemeinsam genutzten Scratchpad-
Speichern an. Dabei ist die Scratchpad-Allokation in ein Verfahren zum Task-
Scheduling integriert, um die Auswirkungen der Speicherallokation auf die
WCET einzelner Tasks bei der Generierung eines statischen Schedules einbe-
ziehen zu kénnen. Im Gegensatz zu anderen Ansitzen werden die Kosten fir
das Verschieben von Daten zwischen den Speichern jedoch nicht beriicksichtigt.
Ebensowenig berticksichtigt das Optimierungsmodell zeitliche Interferenz auf
gemeinsam genutzten Speichern.

Zusammengefasst setzen alle genannten Arbeiten mit Ausnahme von [4] eine
festgelegte Speicherhierarchie voraus. Mehrkernprozessoren in Verbindung mit
mehrstufigen Speicherhierarchien werden nur in [71] und [50] adressiert, wobei
[71] das Optimierungsproblem entkoppelt und fiir jeden Kern separat betrachtet.
In [50] wird der Speicherbedarf zwischen den Prozessorkernen gegeneinander
abgewogen, das Optimierungsmodell ist jedoch vergleichsweise abstrakt und
beriicksichtigt weder zeitliche Interferenz noch die Kosten fiir das Einlesen
und Zuriickschreiben der Inhalte des Scratchpad-Speichers beim Ubergang
zwischen zwei Tasks. Es fehlt also ein WCET-optimierter Ansatz, der beliebige
Speicherhierarchien unterstiitzt, zeitliche Interferenz beriicksichtigt und den
Speicherbedarf mehrerer Prozessorkerne mit feiner Granularitit gegeneinander
abwégt.
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3.3. Automatische Software-Parallelisierung

Schon seit mehreren Jahrzehnten befasst sich die Forschung mit Ansétzen zur
automatischen Software-Parallelisierung in verschiedenen Anwendungsfeldern.
Das Ziel besteht i. A. darin, den Prozess der Erzeugung von parallelem Pro-
grammcode aus existierendem sequentiellem Programmcode weitgehend zu auto-
matisieren. Seit dem verstdarkten Aufkommen von Mehrkernprozessoren gewinnt
diese Problemstellung zunehmend an Bedeutung, da der Entwicklungsaufwand
fiir effiziente Software auf solchen Systemen durch die Entwurfsautomatisierung
erheblich reduziert werden kann.

In parallelen Programmen auflerhalb der Doméne der eingebetteten Systeme wer-
den meist Laufzeitsysteme mit umfassender Hardware-Abstraktion verwendet.
Hierbei kommen oft generische Programmierschnittstellen wie OpenMP [13] oder
POSIX Threads (kurz Pthreads) [77] zum Einsatz, die jedoch nur bedingt fur
eingebettete Systeme und noch weniger fiir harte Echtzeitsysteme geeignet sind.
In der Doméne der eingebetteten und Cyber-Physikalischen Systeme finden sich
deshalb oft spezialisierte Laufzeitsysteme wie die AUTomotive Open System AR-
chitecture (kurz AUTOSAR, siehe z.B. [34]) im Automobilbereich. Haufig wird
eingebettete Software aber auch ohne Betriebssystem direkt auf der Hardware
ausgefiihrt (im Englischen auch als bare-metal bezeichnet). Diese Unterschiede
spiegeln sich auch bei den Werkzeugen zur automatischen Parallelisierung wider,
wo es eine Reihe spezialisierter Ansatze fiir eingebettete Software gibt. Die
Losungen auflerhalb des eingebetteten Anwendungsbereichs sind im Rahmen
dieser Arbeit weniger relevant, weshalb sie in der nachfolgenden Ubersicht zum
Stand der Technik nicht ndher betrachtet werden.

Werkzeuge zur automatischen Parallelisierung im Bereich eingebetteter Systeme
gliedern sich typischerweise in die folgenden drei Teilschritte:

1. Abhéngigkeitsanalyse und Task-Extraktion.
2. Berechnung eines parallelen Schedules.
3. Generierung von parallelem Programmcode.

Je nach Ansatz kénnen neben diesen Kernbestandteilen noch weitere Optimie-
rungs- und Transformationsschritte ergdnzt werden, um z. B. die Qualitadt der
generierten Parallelisierung zu verbessern. Schritt 1 dient i. A. der Extraktion
eines Task-Graphen T'G (siehe Definition 2.4) aus dem sequentiellen Einga-
beprogramm. Hierbei muss das Programm mit einer geeigneten Granularitéat
in moglichst unabhéngige Teile untergliedert werden, die dann die Tasks des
Task-Graphen bilden. Eine Moglichkeit um dies zu bewerkstelligen ist der in
Abschnitt 2.3.5 vorgestellte Hierarchische Task-Graph (HTG). Fiir einige Be-
rechnungsmodelle, wie z. B. Datenflussprogramme oder Aktor-Modelle, kann
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die Task-Extraktion weitgehend entfallen, da der Aufbau des Programms dort
bereits eine Untergliederung in kleinere Einheiten mit bekannten Abhéngigkeiten
vorgibt.

Schritt 2 dient der Berechnung eines moglichst optimalen Schedules gemaf
Definition 2.5 fiir den zuvor extrahierten Task-Graphen. Es handelt sich dabei
oft um einen statischen Schedule, da er zur Entwurfszeit und nicht dynamisch
zur Laufzeit festgelegt wird. Zur Verifikation von Echtzeitanforderungen und zur
Abschétzung von Interferenzeffekten sind statische Schedules von Vorteil, da die
Reihenfolge der Tasks und ihre Zuordnung zu den Prozessoren zur Entwurfszeit
bekannt sind.

Der berechnete Schedule wird durch Schritt 3 im Programmcode umgesetzt,
indem eine geeignete Parallelisierung des Eingabeprogramms erzeugt wird. Be-
standteil dieser Programmtransformation kénnen u. a. auch zuséitzliche Optimie-
rungsschritte sein, um z. B. feingranulare Verbesserungen vorzunehmen, die sich
im Scheduling-Problem nicht oder nur eingeschrinkt darstellen lassen. Hierzu
zéhlen beispielsweise die Ausgestaltung und Platzierung von Kommunikation
und Synchronisation oder die detaillierte Speicherverwaltung.

Im Folgenden werden relevante existierende Arbeiten und Werkzeuge zur auto-
matischen Parallelisierung fiir eingebettete Systeme vorgestellt und anhand der
drei genannten Hauptbestandteile klassifiziert. Hierbei wird zwischen Ansétzen
mit und ohne Bertiicksichtigung harter Echtzeitanforderungen unterschieden.
Letztere sind fiir harte Echtzeitanwendungen oft ungeeignet, da der generierte
parallele Code den Anforderungen einer statischen WCET-Analyse nicht ge-
niigt. Eine besondere Rolle im Stand der Technik zu dieser Arbeit nimmt die
eingangs erwahnte ARGO-Werkzeugkette ein, die eine wesentliche Grundlage
der vorgestellten Beitrage bildet und deshalb ausfithrlicher vorgestellt wird.

3.3.1. Parallelisierung fiir eingebettete Systeme ohne
Echtzeitanforderungen

Zu den neueren Arbeiten im Kontext der automatischen Parallelisierung von
C-Programmen fiir eingebettete Systeme ohne harte Echtzeitanforderungen
gehoren [18; 105; 38; 17; 57; 69].

Kempf et al. fokussieren sich in [57] auf den Bereich der Industrieautomatisierung
und untersuchen den theoretischen Speedup, der durch automatische Paralleli-
sierung erzielt werden kann. Aufgrund des Aufbaus der Programme in dieser
Doméne untersucht die Arbeit vor allem die parallele Ausfithrung verschiedener
Funktionen und schlégt eine Methode zur Analyse der Datenabhéngigkeiten iiber
Funktionsgrenzen hinweg vor. Mit einer anschlieSenden Parallelitdts-Analyse
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werden die theoretisch moglichen Speedups abgeschéitzt, jedoch ohne eine reale
Anwendung zu parallelisieren und das Ergebnis zu evaluieren. An dieser Stelle ge-
hen andere Ansétze deutlich weiter und stellen vollstandige Compiler-Werkzeuge
zur Erzeugung von parallelen Programmen ohne die Beschrénkung auf eine
spezifische Anwendungsdoméne vor.

Cordes et al. schlagen in [18; 17] einen Ansatz zur automatischen Parallelisie-
rung von C-Code vor, der den HTG (vgl. Abschnitt 2.3.5) zur Task-Extraktion
verwendet. Die Berechnung paralleler Schedules basiert auf einem ILP-Op-
timierungsmodell, wobei dem Kostenmodell verschiedene Ausfithrungszeiten
und Statistiken aus einer Simulation der Zielplattform zugrunde liegen. Zur
Erzeugung des parallelen Codes wird das von Baert et al. in [5] vorgestellte
Werkzeug ,MPA/ATOMIUM® verwendet. Letzteres erzeugt innerhalb des Ein-
gabeprogramms eine Reihe von parallelen Programmabschnitten, deren genaue
Ausgestaltung vom Scheduler durch eine Spezifikations-Datei vorgegeben wird.
Der resultierende parallelisierte Kontrollfluss spaltet sich innerhalb der parallelen
Programmabschnitte in mehrere Ausfithrungsstringe auf, wihrend er ansonsten
sequentiell ablauft. Bei Bedarf fiigt das Werkzeug innerhalb der parallelen Ab-
schnitte auflerdem Kommunikation iiber FIFO-Kanéle (vgl. Abschnitt 2.2.5) ein.
Die experimentellen Ergebnisse der Autoren zeigen insgesamt, dass die durch-
schnittliche Ausfiihrungszeit verschiedener Algorithmen durch die HTG-basierte
Parallelisierung deutlich verbessert werden kann.

Die Arbeiten von Stripf, Goulas et al. [105; 38] beschreiben die Werkzeugkette
H»ALMA® zur Generierung paralleler C-Programme aus sequentiellen Eingabe-
programmen in der Programmiersprache Scilab [26]. Scilab ist auf den Bereich
der numerischen Mathematik spezialisiert und eignet sich insbesondere fiir
Berechnungen aus der linearen Algebra. Die Werkzeugkette nutzt eine eigens
spezifizierte Architekturbeschreibungssprache (ADL), mit deren Hilfe alle fiir
die Parallelisierung relevanten Eigenschaften der Zielplattform beschrieben wer-
den konnen. Anders als [18; 17], setzt der Ansatz auf mehrere konsekutive
Optimierungsschritte, die die ebenfalls ILP-basierte Optimierung des Schedules
ergdnzen. Dabei finden zunéchst eine Reihe von Optimierungen des urspring-
lichen Scilab Programms statt, bevor der Code in die Programmiersprache C
iibersetzt wird. Anschlieend durchlauft die zugehorige Zwischendarstellung
zwei aufeinanderfolgende Optimierungsphasen, zundchst zur feingranularen und
dann zur grobgranularen Parallelisierung des Programms. Zu den feingranularen
Optimierungen zé&hlen u. a. die Transformation von Schleifen und die Befehlssatz-
abhingige Nutzung von Vektorinstruktionen. Die grobgranulare Optimierung
beinhaltet dagegen die Erzeugung eines HTG sowie die Berechnung eines zuge-
hoérigen Schedules mittels ILP. Beide Optimierungsphasen kénnen bei Bedarf
auch iterativ wiederholt werden. Die Erzeugung von parallelisiertem C-Code
erfolgt dann in zwei Schritten, wobei zunéchst die Variablenzuordnung bestimmt
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und Kommunikation eingefiigt wird, bevor die abschlielende Parallelisierung des
Kontrollflusses erfolgt. Als Kommunikationsschnittstelle wird auf eine Teilmenge
von MPI zuriickgegriffen, wiahrend plattformspezifische Kommunikationsmecha-
nismen als zukiinftige Erweiterung in Betracht gezogen werden, um bessere
Ergebnisse auf eingebetteten Prozessorarchitekturen zu erzielen.

Leupers et al. prasentieren in [69] die ,MAPS* Entwicklungsumgebung fiir einge-
bettete Anwendungen auf Mehrkernprozessoren mit integrierter Unterstiitzung
fiir die automatische Parallelisierung von C-Programmen. Der Ansatz ist in drei
Hauptbestandteile unterteilt, die im Wesentlichen den oben genannten Schritten
der Task-Extraktion, der Berechnung eines Schedules sowie der Erzeugung des
parallelisierten Codes entsprechen. Im Gegensatz zu HTG-basierten Arbeiten,
verwendet MAPS eine Zwischendarstellung auf Basis von Prozessnetzwerken
(vgl. Abschnitt 2.2.5). Das sequentielle Programm wird dabei zunéchst durch
eine Heuristik in moglichst unabhéngige Prozesse im Sinne eines Kahn Process
Networks (KPN) zerlegt. Fiir die erzeugten Prozesse wird anschliefend ein Sche-
dule berechnet, der festlegt, wann welcher Prozess auf welchem Prozessorkern
ausgefithrt wird. Hierbei werden auch Kontextwechsel durch ein Laufzeitsys-
tem explizit zugelassen und mitberiicksichtigt. In einem letzten Schritt erfolgt
dann die Erzeugung von plattformspezifischem parallelem C-Code, der, wie die
zuvor verwendete KPN-Zwischendarstellung, FIFO-basierte Kommunikation
verwendet.

Den in diesem Unterabschnitt genannten Arbeiten ist gemein, dass sie nicht die
WCET, sondern gemessene Laufzeiten aus Simulationen oder Profiling-Léaufen
als Grundlage fiir die Parallelisierung heranziehen. Fiir harte Echtzeitanwendun-
gen, in denen vor allem der ungiinstigste Ausfiihrungsfall von Bedeutung ist,
sind durch die so erzeugten Parallelisierungen deshalb kaum Verbesserungen
zu erwarten. Auflerdem weisen die Programmiermodelle der generierten paral-
lelen Programme in [18; 105; 38; 17; 69] Eigenschaften auf, die eine akkurate
WCET-Analyse zumindest bei Plattformen ohne zeitliche Isolation erschweren
oder unmoglich machen. So erzeugen Cordes et al. [18; 17] z. B. zur Laufzeit
neue Ausfiihrungsstrange, die dann von einem Betriebssystem verwaltet werden
miissen. Dies geht mit zusétzlicher Komplexitéat in der Software (durch System-
aufrufe und ggf. Speicher-Virtualisierung) einher, was bei der WCET-Analyse
zu pessimistischen Ergebnissen fithren kann. Hinzu kommt, dass entsprechende
Betriebssysteme meist nur fiir Rechnerarchitekturen mit gemeinsamem Haupt-
speicher verfiigbar sind. Auch MAPS [69] setzt ein geeignetes Laufzeitsystem
voraus, um die Kontextwechsel zu ermoglichen, was bei harten Echtzeitanwen-
dungen dieselben Probleme nach sich ziehen kann. Die ALMA-Werkzeuge [105;
38] setzen dagegen auf die MPI-Schnittstelle, deren Implementierungen meist
ebenso wenig auf harte Echtzeitsysteme ausgelegt sind.
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3.3.2. Automatische Parallelisierung fiir Echtzeitsysteme

Aufgrund der spezifischen Anforderungen an harte Echtzeitsysteme, befassten
sich einige Forschungsarbeiten der letzten Jahre mit spezialisierten Losungen
zur Generierung von parallelen Echtzeitprogrammen. Anders als bei den bisher
diskutierten Ansétzen stellt dort die WCET auf einem Mehrkernprozessor das
primére Zielkriterium dar und das erzeugte parallele Programm muss statisch
vorhersagbar sein. Unter den WCET-optimierten Ansédtzen gibt es einige, die
ein vereinfachtes Anwendungsmodell in Form von azyklischen Task-Graphen
voraussetzen, wiahrend andere Werkzeuge die Parallelisierung allgemeiner Aus-
fithrungsmodelle unterstiitzen. In ersterem Fall vereinfacht sich das Problem der
Parallelisierung erheblich, da lediglich ein Schedule fiir den azyklischen Graphen
generiert werden muss. Durch die Forderung nach Azyklizitéit eignen sich diese
Anséatze jedoch i. A. nicht zur Parallelisierung allgemeiner Programme, insbe-
sondere, wenn durch Schleifen im Programm zyklische Datenabhéngigkeiten
entstehen.

3.3.2.1. Ansidtze auf Basis von azyklischen Task-Graphen

Panié et al. schlagen in [82] einen Ansatz zur parallelen Ausfithrung von An-
wendungen aus dem Automobilbereich vor. Der Ansatz schrinkt Eingabepro-
gramme auf das AUTOSAR-Programmiermodell ein, welches eine Anwendung
in AUTOSAR-Tasks unterteilt, die sich wiederum aus sogenannten Runnables
zusammensetzen. Zur Parallelisierung werden die Datenabhéngigkeiten zwischen
Runnables analysiert, um einen azyklischen Task-Graphen (vgl. Definition 2.4)
zu extrahieren. Fiir diesen Graphen wird eine Zuweisung der Runnables zu
den Prozessorkernen berechnet, wodurch die parallele Ausfithrung mehrerer
Runnables ermoglicht wird. Die WCET eines Runnables dient dabei als Maf fir
die Ausfithrungszeit. Kehr et al. erweitern diesen Ansatz in [54], indem sie meh-
rere AUTOSAR-Tasks zu sogenannten Supertasks zusammenfassen. Durch die
groflere Zahl von Runnables innerhalb eines solchen Supertasks kann zusétzliche
Parallelitdt exponiert und genutzt werden, sodass sich Mehrkernprozessoren effi-
zienter auslasten lassen. Die Umsetzung der Parallelisierung erfolgt mit Hilfe des
AUTOSAR-Laufzeitsystems, das dazu entsprechend konfiguriert und erweitert
wird. Durch die Beschriankung auf die Struktur der jeweiligen AUTOSAR-
Anwendung lasst sich jedoch nur Parallelitat nutzen, die durch die vorgegebene
Aufteilung in Runnables bereits exponiert ist. Komplexe Algorithmen, die nicht
auf mehrere Runnables verteilt wurden, kénnen somit nur sequentiell ausge-
fithrt werden. Des Weiteren setzt der Ansatz Mehrkernprozessoren mit zeitlicher
Isolation (vgl. Abschnitt 3.1) voraus, da Interferenzeffekte nicht berticksichtigt
werden.
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Matéjka et al. stellen in [73] ein Werkzeug vor, das C/C++-Code in einen
azyklischen Task-Graphen umwandelt und einen zugehdrigen parallelen Schedule
bestimmt. Zur Vermeidung von Interferenzen werden Interferenz-freie Schedules
mit einer Unterteilung der Tasks in eine Lese-, Ausfithrungs- und Schreibphase
vorausgesetzt (vgl. Abschnitt 3.1). Der Scheduler muss dann sicherstellen, dass
die Lese- und Schreibphasen niemals parallel zueinander ausgefithrt werden
konnen. In der Folge tragen nur die Ausfithrungsphasen der Tasks zum Gewinn
der Parallelisierung bei, wiahrend die ibrigen Phasen sequentiell abgearbeitet
werden miissen. Der Ansatz ist auflerdem darauf angewiesen, dass alle benotigten
Daten wahrend der Ausfithrungsphase im Cache vorgehalten werden koénnen,
weshalb der Speicherbedarf einzelner Tasks hinreichend niedrig sein muss. Hinzu
kommt, dass die Autoren fir die Bewertung ihres Ansatzes keine statische
Analyse, sondern lediglich stichprobenartige Messungen heranziehen.

Pagetti et al. présentieren in [81] einen Prozess zur Generierung paralleler
Echtzeitanwendungen, der weitgehend auf existierende Entwicklungs- und Ana-
lysewerkzeuge zuriickgreift. Die Eingabeprogramme werden auf Basis der syn-
chronen Datenfluss-orientierten Programmiersprache Lustre [89] implementiert.
Die einzelnen Programmbestandteile werden daraufhin in C-Code umgewandelt
und mit dem WCET-aware C Compiler (WCC) [27] kompiliert. Die Paralleli-
sierung wird durch die Berechnung eines statischen Schedules fiir die einzelnen
Programmbestandteile erreicht. Die WCET-Analysierbarkeit wird im Wesent-
lichen dadurch sichergestellt, dass die generierten Schedules Interferenzeffekte
vollstdndig vermeiden. Als Zielplattform kommt eine Mehrkernarchitektur mit
TDMA-Speicherbus und lokalen Scratchpad-Speichern fiir jeden Kern zum Ein-
satz. Die Arbeit beinhaltet keine WCET-Ergebnisse, sodass die Effizienz der
vorgestellten Methode nicht ndher bewertet werden kann. Durch den TDMA-Bus
in der Zielplattform entsteht jedoch ein zentraler Engpass, der bei Interferenz-
freien Schedules fiir die zeitliche Isolation nicht zwingend erforderlich ware. Es
ist zu erwarten, dass dies mit entsprechenden Leistungseinbufien einhergeht.

Didier et al. préasentieren in [24] einen Ansatz zur Parallelisierung von synchronen
Datenflussprogrammen, die auf einer an Lustre angelehnten Programmierspra-
che basieren. Im Gegensatz zu dem ebenfalls auf Lustre basierten Ansatz [81]
werden dabei auch Interferenzeffekte berticksichtigt. Die Eingabeprogramme
bestehen i. A. aus einer Hauptschleife, die in jeder Iteration eine Struktur aus
Datenflussknoten ausfiihrt. Jeder der Knoten wird in eine Funktion der Pro-
grammiersprache C {ibersetzt, kompiliert und anschlieflend statisch analysiert,
um seine WCET in Isolation (d.h. ohne Interferenz- und Synchronisationskosten)
zu bestimmen. Die Knoten des Datenflussprogramms bilden mit ihren Abhéngig-
keiten einen (per Definition des Programmiermodells) azyklischen Graphen, fiir
den mittels Listen-basierter Scheduling-Verfahren ein Schedule berechnet wird.
Um die Interferenz-Kosten abschétzen zu kénnen, werden bei der Umsetzung

66



3.3. Automatische Software-Parallelisierung

des Schedules zuséatzliche Einschrankungen gefordert: Sofern sich die WCET-
Zeitspannen zweier Datenflussknoten im Schedule nicht iiberlappen, so muss ihre
zeitliche Reihenfolge zur Laufzeit durch Synchronisation erzwungen werden. Die
Synchronisation sorgt dann dafiir, dass es auch bei Laufzeiten deutlich unterhalb
der WCET keine relevanten Abweichungen von dem statischen Schedule gibt.
Das Ziel dieser Mafinahme besteht darin, die potentiell parallelen Berechnun-
gen so weit einzuschrénken, dass Interferenzen direkt am Schedule abgelesen
werden konnen. Im Vergleich zu zeitgesteuerten Schedules (vgl. Abschnitt 3.1.1)
reduziert dies die durchschnittliche Leerlaufzeit der Prozessoren, wiahrend die
Menge der potentiell gleichzeitig ablaufenden Tasks/Berechnungen weiterhin
durch den Schedule vorgegeben wird. Letzteres dient den Autoren schliefSlich
auch als Grundlage fiir die Bestimmung der Interferenz-Kosten und damit der
WCET des generierten Schedules.

3.3.2.2. Ansitze fiir allgemeinen C-Code

Das allgemeinere Problem der Parallelisierung von Programmen mit zyklischen
Datenabhingigkeiten wird von den Arbeiten [103; 33; 113; 48] sowie der be-
reits erwahnten ARGO-Werkzeugkette [RKB+19; DPA+17] adressiert. Letztere
wird aufgrund ihrer Bedeutung fir die vorliegende Arbeit in dem gesonderten
Abschnitt 3.3.3 im Detail vorgestellt.

Ungerer, Jahr, Frieb et al. prasentieren in [33; 113; 48] einen Werkzeug-gestiitzten
Prozess, um Software-Entwickler bei der Parallelisierung harter Echtzeitpro-
gramme fir Mehrkernprozessoren zu unterstiitzen. Verglichen mit den in Ab-
schnitt 3.3.1 genannten Arbeiten handelt es sich dabei um einen weniger stark
automatisierten Ansatz. Der erste Schritt der Methodik besteht darin, das
Eingabeprogramm durch ein Modell in Form eines sogenannten , Activity and
Pattern Diagram*® (englisch fir ,,Aktivitdts- und Entwurfsmuster-Diagramm®)
darzustellen. Bei diesem Diagrammtyp handelt es sich um eine Abwandlung der
Aktivitdtsdiagramme aus dem UML2 Standard (siehe [96]). In einem darauffol-
genden Schritt wird dieses Diagramm verwendet, um Parallelitat innerhalb des
Eingabeprogramms zu identifizieren. Diese muss dann im Aktivitatsdiagramm
durch das Ersetzen der entsprechenden Aktivitdten durch parallele Entwurfs-
muster (englisch parallel design patterns) aus einem Musterkatalog exponiert
werden. Ein anschliefender Optimierungsschritt weist die Aktivitdten jeweils
einem Prozessorkern zu und fasst sie entsprechend zusammen. In einem letzten
Schritt wird die Parallelisierung des Activity and Pattern Diagram manuell auf
das sequentielle Eingabeprogramm tibertragen. Der Software-Entwickler wird
dabei durch die Bereitstellung von , Algorithmen-Skeletten“ (englisch ,algorith-
mic skeletons“) unterstiitzt, die fiir die jeweils identifizierten Entwurfsmuster in
einem Katalog hinterlegt sind. Das resultierende parallele Programm ist fiir die
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statische WCET-Analyse grundsitzlich geeignet, die in [33] prasentierten Ergeb-
nisse weisen jedoch auf eine deutliche Uberschiitzung der tatsichlichen WCET
hin. Der Grund hierfiir sind pessimistischen Annahmen tiber Interferenzeffekte,
da der Ansatz keine detaillierte Interferenz-Analyse beinhaltet.

Stegmeier et al. wenden in [103] die Entwurfsmuster-basierten Parallelisierung
von Jahr et al. [48] auf AUTOSAR-Anwendungen an. Hierzu werden ausgewéhlte
AUTOSAR-Runnables mit dem Ansatz aus [48] parallelisiert und die Ergebnisse
anhand des WCET-Speedups bewertet. Die WCET-Grenzen werden dabei jedoch
nicht durch statische Analysen gewonnen, sondern mit einem auf Zeitmessungen
basierten Werkzeug approximiert. Die resultierenden Echtzeitgarantien sind
dementsprechend weniger sicher.

3.3.2.3. Diskussion

In den Anséitzen zur automatischen Parallelisierung ohne Echtzeitanforderun-
gen aus Abschnitt 3.3.1 konnten Konzepte wie der HT'G erfolgreich eingesetzt
werden, um allgemeine C-Programme zu parallelisieren. Allerdings lassen sich
die dabei verwendeten Optimierungsverfahren und Programmiermodelle nicht
direkt auf harte Echtzeitsysteme iibertragen, da insbesondere das Problem der
Interferenz sowie die statische Vorhersagbarkeit der generierten Programme dort
nicht berticksichtigt werden. Die Arbeiten zur Parallelisierung harter Echtzeit-
anwendungen aus Abschnitt 3.3.2 beschrinken sich dagegen zum Grofiteil auf
vereinfachte Anwendungsmodelle. Lediglich die Arbeiten von Ungerer, Jahr,
Frieb et al. [33; 113; 48] unterstiitzen grundsitzlich die Parallelisierung allgemei-
ner Algorithmen und Programme. Die tibrigen Anséitze aus Abschnitt 3.3.2.1
vereinfachen das Problem der Parallelisierung, indem sie azyklische Datenabhén-
gigkeiten voraussetzen, um das Programm durch einen Task-Graphen darstellen
zu koénnen. Sie sind damit jedoch nicht mehr fiir die Parallelisierung iterativer
Algorithmen mit zyklischen Abhéngigkeiten oder allgemeiner Kontrollfluss-
Strukturen geeignet. Abgesehen von der Arbeit von Matejka et al. [73], die
einen Compiler zur Generierung des azyklischen Task-Graphen verwendet, muss
aulerdem bereits das Eingabeprogramm in parallelisierbare Datenflussknoten
bzw. AUTOSAR-Runnables unterteilt sein. Falls keine ausreichende Zahl von
Datenflussknoten/Runnables vorhanden ist, so miissen komplexere Datenfluss-
knoten/Runnables manuell oder wie in [103] semi-automatisiert mit feinerer
Granularitéit parallelisiert werden.

Die Ansatze in [33; 113; 48; 103] unterstiitzen auch zyklische Abhéngigkeiten, er-
fordern jedoch einen hohen Anteil an manueller Entwicklungsarbeit, insbesondere
bei der Identifizierung von Entwurfsmustern und der Ubersetzung des originalen
Programms in eine parallele Entsprechung. Anders als die hoch-automatisierten
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Werkzeuge [17; 69; 38| zur Parallelisierung ohne Echtzeitanforderungen gibt
es unter den genannten Arbeiten fiir harte Echtzeit-Software folglich keinen
Ansatz, der feine Granularitdt und die Unterstiitzung zyklischer Abhangigkeiten
mit einem hohen Grad an Automatisierung verbindet. Die im Folgenden vorge-
stellte ARGO-Werkzeugkette zielt auf ebendiese Liicke im Stand der Technik
ab. Sie verbindet auflerdem die automatische Parallelisierung mit einer inte-
grierten WCET-Analyse fiir Mehrkernprozessoren, um Informationen aus der
Code-Generierung wahrend der statischen Analyse nutzen zu koénnen.

Waéhrend u.a. Stripf et al. [105] einen mehrstufigen Optimierungsprozess fiir
Programme ohne Echtzeitgarantien vorschlagen, fokussieren sich die Anséitze
fiir harte Echtzeitsysteme vor allem auf die Bestimmung eines parallelen Sche-
dules. Feingranulare Optimierungsschritte auf Code-Ebene, z. B. wihrend der
Generierung des parallelen Codes, finden nicht statt oder bleiben dem Software-
Entwickler tiberlassen. Die konkrete Ausgestaltung von Kommunikation wird
dabei entweder durch das Datenfluss- bzw. AUTOSAR-Programmiermodell
und/oder die Entwurfsmuster bzw. Algorithmen-Skelette vorgegeben. Auch in
dieser Hinsicht bedarf es also einer umfassenderen und auf Echtzeitanwendungen
spezialisierten Losung wie der ARGO-Werkzeugkette.

3.3.3. Die ARGO-Werkzeugkette

Die in dieser Arbeit vorgestellten Beitrige sind wesentliche Bestandteile der AR~
GO-Werkzeugkette, die den vorherigen Stand der Technik aus Abschnitt 3.3.2
um einen Quellcode-zu-Quellcode-Compiler (S2S) zur hoch-automatisierten
Parallelisierung von allgemeinen Echtzeit-Programmen einschlieflich iterativer
Algorithmen erweitert (vgl. [RKB+19; DPA+17]). Der grundsétzliche Aufbau
der Werkzeugkette ist in Abbildung 3.2 dargestellt. Die Beitrage dieser Arbeit
sind hervorgehoben und in Form der Architekturbeschreibungssprache (ADL),
der Komponenten fiir Daten-Management € Synchronisation, der Zwischen-
darstellung fiir das parallele Programm (Parallele Programm IR, kurz PPIR)
und der Quellcode-Erzeugung in die Werkzeugkette integriert. Wahrend die
genannten Komponenten in den Kapiteln 4 bis 7 im Detail behandelt werden,
folgt an dieser Stelle ein Uberblick iiber die restlichen Bestandteile und die
Werkzeugkette als Ganzes.

Die Eingabeprogramme koénnen entweder als sequentieller Code in der Program-
miersprache C (vgl. [46]) oder als Modell bzw. Skript in der Softwareumge-
bung Scilab/Xcos (siehe [26]) entwickelt werden. Scilab ist dabei insbesondere
fir Anwendungen aus der numerischen Mathematik und Xcos fiir Datenfluss-
orientierte grafische Modelle geeignet. Alle Scilab- und Xcos-Bestandteile der
Eingabe-Applikation werden im Scilab/Xcos Front-End als erstem Schritt der

69



Kapitel 3. Stand der Technik

Scilab Code/
Xcos-Modell

Scilab/Xcos Front-End

Sequentieller C-Code

Code-Transformationen

Scheduling

Grafische Oberfliche

Schedule & Sequentielle IR

Optimierungssteuerung

Mehrkern
WCET-Analyse

Parallele Programm
IR (PPIR)

|
Riickkopplung

|
|
|
|
|
\ — — —| Paralleler C-Code %—— WCET ‘;

Abbildung 3.2.: Aufbau der ARGO-Werkzeugkette. Die Beschriftung der Pfeile
zwischen den Einzelschritten benennt die ibergebene Zwischen-
darstellung.

ARGO-Werkzeugkette zunéchst in sequentiellen C-Code umgewandelt. Das so
entstandene sequentielle C-Programm dient dann als Ausgangspunkt fir die
Compiler-Werkzeuge zur automatischen Parallelisierung.

Die Komponenten zur automatischen Parallelisierung basieren auf der Quellcode-
zu-Quellcode-Compiler-Infrastruktur ,GeCoS* (siehe [30]), die wiederum auf
dem ,Eclipse Modelling Framework®“ (siehe z.B. [104]) aufbaut. Die GeCoS
Infrastruktur ist flexibel erweiterbar und enthélt bereits eine Reihe géangiger
Zwischendarstellungen fiir die Programmiersprache C, einschlielich eines abs-
trakten Syntaxbaums (AST), des Kontrollflussgraphen (CFG), der SSA-Form
und des HTG. Sdamtliche Komponenten der Werkzeugkette kénnen iiber eine
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Beschreibung der Zielplattform mit der in Kapitel 5 vorgestellten Architektur-
beschreibungssprache auf Hardware-spezifische Informationen zuriickgreifen.

3.3.3.1. Code-Transformationen

Nach dem Einlesen des C-Quellcodes in eine AST-Zwischendarstellung folgt ein
Schritt zur Anwendung verschiedener Code-Transformationen. Dieser Schritt
ergidnzt die erwahnten drei Hauptschritte der automatischen Parallelisierung mit
dem Ziel, die Struktur des Programms auf eine bessere Parallelisierbarkeit und
Datenlokalitdt zu optimieren. Letztere ist im Hinblick auf das spétere parallele
Programm vorteilhaft, da der voraussichtliche Kommunikationsbedarf sowie die
Anfalligkeit fir zeitliche Interferenzen dadurch tendenziell verringert wird. Die
Code-Transformationen zielen insbesondere auf Datenstrukturen mit mehrdimen-
sionalen Feldern (englisch Arrays) und die damit verbundenen verschachtelten
Schleifenstrukturen ab. Mit Hilfe sogenannter Polyedermodelle als Zwischendar-
stellung (siehe z. B. [14; 8]) lassen sich z. B. Transformationen zur Reduktion
von Array-Grofien realisieren, die bereits in sequentiellen Programmen zu einer
Verbesserung der WCET beitragen konnen [68]. Durch geschicktes Aufteilen von
verschachtelten Schleifen und der darin verwendeten Array-Variablen lésst sich
zudem nicht nur die Datenlokalitét, sondern auch die Parallelisierbarkeit verbes-
sern, da die einzelnen Teilschleifen spater unabhédngig voneinander nebenldufig
ausgefithrt werden koénnen.

3.3.3.2. HTG-Erzeugung und Scheduling

Aus der sequentiellen Zwischendarstellung des C-Programms, die durch den
Transformationsschritt optimiert wurde, wird mit Hilfe des HTG anschlieflend
eine Menge von hierarchischen Tasks extrahiert. Hierzu wird das Programm
zunédchst in seine SSA-Form umgewandelt, um eine explizite Darstellung der
Datenabhéngigkeiten des Programms zu erhalten. Anschlieend erfolgt die Auf-
teilung in Task-Knoten, wobei stark zusammenhangende Komponenten jeweils
separate Hierarchieebenen bilden (vgl. Definition des HTG in Abschnitt 2.3.5).
Die Abhéngigkeiten zwischen den Task-Knoten gehen dann direkt aus den SSA-
Definitionen und deren Verwendungen hervor, wobei in der SSA-Form zunéchst
nur die echten Datenabhingigkeiten eine Rolle spielen (vgl. Abschnitt 2.3.4).

Zur Berechnung eines Schedules ist auflerdem ein Gewicht w(TN,) fiir die
Task-Knoten T'N; erforderlich, um die Ausfithrungszeiten der Tasks zu quantifi-
zieren (vgl. Definition 2.5). Da die ARGO-Werkzeuge in erster Linie auf eine
Verbesserung der WCET abzielen, werden die Gewichte durch eine statische
WCET-Analyse ermittelt. Hierzu wird aus der Zwischendarstellung C-Code mit
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Assembler-Sprungmarken (englisch Labels) generiert, kompiliert und mit dem
WCET-Analysewerkzeug aiT (siehe [29]) analysiert. Die Sprungmarken im Code
erlauben es dabei, die WCET-Beitriage der Task-Knoten wéhrend der Analyse
einzeln zu bestimmen, um sie spéter als Gewichte auf die HT'G-Représentation
ibertragen zu kénnen. Um den Effekt unterschiedlicher Speicherzugriffszeiten
(z.B. in Systemen mit verteiltem Speicher) abschétzen zu konnen, wird die
WCET-Analyse zweimal wiederholt, sodass je ein HTG-Gewicht fiir Zugriffe
auf den schnellsten bzw. den langsamsten Speicher der Hardware-Plattform zur
Verfligung steht.

Im Zusammenhang mit dem in Abschnitt 2.3.6 erwdhnten Phase-Ordering Pro-
blem stellen die so ermittelten Gewichte w(7TN;) des HTG lediglich eine a priori
Schitzung aus dem sequentiellen Programm dar. Die nachfolgenden Schritte
zu Daten-Management € Synchronisation sowie zur Mehrkern WCET-Analyse
enthalten ihrerseits komplexe Optimierungs- und Analyseverfahren, deren Ergeb-
nisse zum Zeitpunkt des Scheduling noch nicht vollstindig vorhergesagt werden
kénnen. Die tatséchlichen WCET-Werte sind daher erst nach Beendigung der
vollstdndigen Werkzeugkette bekannt und stehen beim Scheduling noch nicht
zur Verfiigung.

Die Scheduling-Komponente der ARGO-Werkzeugkette stellt eine Reihe verschie-
dener Scheduling-Algorithmen fiir den erzeugten HTG bereit, die sich auf den
unterschiedlichen Hierarchieebenen beliebig kombinieren lassen (siehe [RKB+19;
ATK+18]). Hierzu zdhlen Verfahren auf Basis von ILP sowie verschiedene Heu-
ristiken wie z. B. das Heterogeneous Earliest Finish Time Verfahren mit Look
Ahead (HEFT-LA).

Alle umgesetzten Scheduling-Algorithmen verfiigen tiber eine einheitliche Schnitt-
stelle und geben am Ende, in Ubereinstimmung mit Definition 2.5, eine Startzeit
o(TN;) und eine Kern-Zuweisung p(TN;) fir jeden Task-Knoten TN; zuriick.
Mit diesen Informationen kann das in Kapitel 4 vorgestellte Compiler-Werkzeug
automatisiert eine vorhersagbare PPIR erzeugen, die auf dem in dieser Arbeit
definierten Programmiermodell aufbaut (siche Abschnitt 4.1 und [RMB+18)).
Die PPIR kann durch einen parallelen Programmgraphen (PPG) geméa8 Defini-
tion 2.7 beschrieben werden.

3.3.3.3. ARGO WCET-Analyse fiir Mehrkernprozessoren

Die WCET-Analyse fiir Mehrkernprozessoren basiert auf einer Darstellung der
PPIR als PPG. Fiir den PPG werden einige Einschrankungen vorausgesetzt,
die in Abschnitt 4.1 genauer betrachtet werden. Um Interferenzeffekte zur
Entwurfszeit eingrenzen zu kénnen, muss statisch vorhergesagt werden, welche
Teile des PPG potentiell parallel zueinander ausgefithrt werden kénnen. Nur die
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Zugriffe solcher paralleler Programmteile auf eine gemeinsam genutzte Ressource
konnen zur Laufzeit Interferenzen verursachen.

Da die Nachteile zeitgesteuerter Schedules vermieden werden sollen, kénnen die
Startzeiten einzelner Tasks/Programmteile bei jeder Ausfiihrung des Programms
variieren. Es ist deshalb nicht mehr mdoglich, die zeitliche Uberlappung der
Tasks in einem statischen Schedule als alleiniges Kriterium fiir eine potentiell
gleichzeitige Ausfithrung heranzuziehen. Aus diesem Grund verwendet ARGO —
im Gegensatz zu den in Abschnitt 3.1.1 diskutierten Ansdtzen — die Synchro-
nisationsstruktur des parallelen Programms zur Eingrenzung von Interferenz.
Hierzu muss der PPG einer sogenannten ,,May-Happen-in-Parallel“-Analyse
(kurz MHP-Analyse) unterzogen werden. Die MHP-Analyse betrachtet Pro-
grammteile genau dann als potentiell parallel, wenn sie (I) unterschiedlichen
Prozessorkernen zugewiesen sind und (II) die Synchronisationsstruktur eine
parallele Ausfiihrung nicht unterbindet (siehe z. B. [92]).

Zur effizienten Durchfiihrung der MHP-Analyse wird der PPG zunéchst zum
sogenannten azyklischen PPIR Graphen aPPIR vereinfacht. Dabei werden Ba-
sisblocke, die nicht fiir die Synchronisationsstruktur relevant sind, zu gréfferen
Code-Segmenten cs; € CS zusammengefasst [RB20a]. Zudem werden alle Schlei-
fen aufgeldst, indem sie zweifach ausgerollt (d. h. die Basisblocke der Schleife im
CFG werden dupliziert und zusammen mit den Originalen in eine dquivalente
Schleife mit halber Iterationszahl iiberfithrt) werden, wihrend alle riickwérts-
gerichteten Kanten entfallen. Hierzu muss fiir jeden parallelen Prozess ein
reduzierbarer Kontrollflussgraph vorausgesetzt werden (vgl. Abschnitt 2.3.2).
Die vollstandige Definition der azyklischen PPIR gestaltet sich wie folgt:

Definition 3.1 (Azyklischer PPIR Graph). Sei aPPG = (V, E¥ | E*"*, TYP)
ein paralleler Programmgraph mit zweifach ausgerollten Schleifen und entfernten
Riickwdrts-Kanten. Ferner sei CS eine Menge von disjunkten Code-Segmenten
¢si C V. Dann heift der Graph aPPIR = (CS, E“?, E*"°) azyklischer PPIR
Graph von aPPG, wenn fir die Menge EY? aller vorwdrtsgerichteten Kontroll-

flusskanten cfp, ; = (cs;, cs;) gilt:
cofpi; € B <= 3(bby,bbi) € EY mit bbi € cs; und bb; € cs; .

Die Menge CS ist dabei so zu wdhlen, dass die folgenden Nebenbedingungen
gelten:

1. Fiir jedes Code-Segment cs; existiert mazimal ein Eintrittsknoten bb~ € cs;,
sodass {(bbk, bb;) € EY . bby ¢ cs; N\ bby € cs; N\ bby # bb_} =0 gilt.
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2. Flir jedes Code-Segment cs; existiert mazimal ein Austrittsknoten bb™ € cs;,
sodass { (bbk, bbi) € EY : bby, € csi A bby & csi A bby # bbt} =0 gilt.

3. Fir Synchronisationskanten muss sy, ; = (csi, cs;) € B = |csi| =

lesj| =1 gelten.

Bei der Konstruktion des azyklischen PPIR Graphen stellt die konkrete Wahl der
Code-Segmente cs; als Gruppe von Blocken des PPG einen offenen Freiheitsgrad
dar. Nur die Segmente, die einen Synchronisationsblock enthalten, sind durch
die dritte Nebenbedingung auf eine Menge aus genau einem Block festgelegt.
Um die Effizienz der MHP-Analyse zu verbessern, empfiehlt es sich, die iibrigen
Code-Segmente so grofl wie moglich zu wahlen. Aus den ersten beiden Nebenbe-
dingungen folgt dabei, dass jedes Code-Segment eine sogenannte ,,Single-Entry
Single-Exit“-Region (englisch fiir ,einzelner Eingang/einzelner Ausgang*, kurz
SESE) mit hochstens einem Eingangs- und einem Ausgangsknoten bilden muss.

Unter Verwendung eines geeigneten Graphen aPPIR liefert eine MHP-Analyse
fur jedes Code-Segment cs; € CS eine Menge von méglicherweise parallel aus-
gefiihrten Code-Segmenten MHP(cs;) (vgl. [RKB+19]). Durch das Ausrollen
der Schleifen ldsst sich auch der Fall abbilden, dass mehrfach iiber denselben
Basisblock iteriert wird, wodurch er ggf. mehr als einmal parallel zu dem be-
trachteten Code-Segment cs; ausgefithrt werden kann. Letzteres ist immer dann
gegeben, wenn eine Schleife in einem anderen Prozess wahrend der Ausfithrung
von cs; potentiell mehrere Iterationen durchlduft.

Abbildung 3.3 veranschaulicht die Ergebnisse der MHP-Analyse anhand eines
Beispiels fiir einen azyklischen PPIR Graphen. Durchgezogene Linien reprasen-
tieren dabei die Kontrollflusskanten der einzelnen Prozesse, und unterbrochene
Linien die Synchronisationskanten. Code-Segmente mit Synchronisationsopera-
tionen sind farblich hervorgehoben. Die Ergebnisse der MHP-Analyse fiir den
Beispielgraphen sind in Abbildung 3.3b fiir alle Segmente ohne Synchronisati-
on aufgelistet. Grundsétzlich konnen zwei Code-Segmente cs; und cs; niemals
parallel zueinander ausgefiihrt werden, wenn zwischen den Segmenten in der
aPPIR ein Pfad aus Kontrollfluss- und Synchronisationskanten existiert, der
eine definierte Reihenfolge fiir die Ausfithrung erzwingt. Ein Sonderfall besteht
bei Synchronisationsknoten, die aufgrund von Programmverzweigungen nicht
notwendigerweise vom Kontrollfluss erreicht werden. Hier ist die Existenz eines
Pfades zwischen cs; und cs; eine notwendige, aber keine hinreichende Bedingung
dafiir, dass die Knoten nicht parallel ausgefiihrt werden kénnen. Es muss also
zusétzlich gepriift werden, ob alle alternativen Kontrollflusszweige einen solchen
Pfad enthalten.
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Prozess 1 Prozess 2 Prozess 3

START START START
S cs13
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CSg
CS9
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-
v -
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(a) Azyklischer PPIR Graph fiir 3 Prozesse. Synchronisationskanten sind durch unter-
brochene Linien dargestellt.

CcS2

Code-Segment | Potentiell parallele Segmente M H P(cs;)

¢S CS5, CS6, CS13, CS14, CS15, CS16, CS17, CS18

cs2 €85, CS6, €S8, CS9, €510, CS11, CS12, €513, CS14, CS15,
€816, CS17, CS18

cs4 €811, €512, CS16, CS17, CS18

cse €S0, CS1, €S2, CS13, CS14, CS15, CS16, CS17, CS18

csg c82, €513, €514, CS15, CS16, CS17, CS18

cs11 €S2, CS3, CS4, CS13, CS14, CS15, CS16, CS17, CS18

cs13 ¢80, CS1, €82, CS5, CS6, CST, CS8

cS16 €S0, CS1, CS2, CS3, CS4, CS6, CST, CS8, CS9, CS10, CS11

cS16 €80, CS1, €82, CS3, CS4, CS6, CST, CS8, €S9, CS10, €511, €512

(b) MHP-Ergebnisse fir die Code-Segmente ohne Synchronisation

Abbildung 3.3.: Beispiel fiir einen azyklischen PPIR Graphen mit den zugehori-
gen Ergebnissen der MHP-Analyse (vgl. [RB20a])
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Fiir Code-Segmente ¢s®Y"¢, die eine Synchronisationsoperation enthalten, kann
MHP(cs®¥™¢) grundsitzlich analog zu den iibrigen, in Abbildung 3.3b aufge-
fihrten Segmenten bestimmt werden. Der einzige Unterschied besteht darin,
dass zwei durch die Synchronisationskante (cs;, cs;) € E*¥™° verbundene Knoten
(z.B. Sende- und Empfangsoperationen) trotz der Kante parallel zueinander
ablaufen koénnen. Es gilt also c¢s; € MHP(cs;) und cs; € MHP(cs;). Ob diese
Annahme erforderlich ist oder nicht, hdngt von der konkreten Implementierung
der Sende- und Empfangsoperationen ab.

Auf Basis der aPPIR, der MHP-Ergebnisse und einer kompilierten Bindrdatei des
zugehorigen C-Programms lauft die Mehrkern-WCET-Analyse in den folgenden
fiinf Schritten ab [RKB+19]:

Bestimmung der WCET auf Kern-Ebene: Mit Hilfe des kommerziellen Analy-
sewerkzeugs aiT [29] wird der WCET-Beitrag WCET ™ (cs;) jedes Code-
Segments cs; in Isolation (d.h. ohne Interferenz-Kosten) bestimmt.

Bestimmung der Zugriffszahl: Ebenfalls auf Basis von aiT wird daraufhin fiir
jedes Speichersegment m; der Zielplattform die maximal moégliche An-
zahl N™™(cs;, my) der Speicherzugriffe innerhalb des Code-Segments cs;
ermittelt.

Interferenz-Analyse: Anhand der MHP-Ergebnisse MHP(cs;) und der Anzahl
der Speicherzugriffe N™¢™ aller beteiligten Code-Segmente werden die
moglichen Zugriffskonflikte fiir alle gemeinsam genutzten Komponenten der
Zielplattform bestimmt. Durch Analyse der jeweiligen Arbitrierungsszenari-
en kann daraus fiir jedes Code-Segment cs; die zusatzliche Verzogerungszeit
IF(cs;) durch Interferenzeffekte ermittelt werden. Das zugrundeliegende
Berechnungsverfahren basiert auf dem in Kapitel 5 vorgestellten Platt-
formmodell, weshalb die weiteren Details dort diskutiert werden.

Analyse der Synchronisationszeiten: In diesem Schritt werden die Startzei-
ten o(cs;) und Endzeiten e(cs;) jedes Code-Segments im ungiinstigs-
ten Ausfithrungsfall bestimmt, wobei auch Synchronisationskanten be-
riicksichtigt werden. Die Endzeiten sind dabei jeweils durch e(cs;) =
o(csi) + WCET™ (csi) + IF(csi) gegeben. Die ersten Code-Segmente jedes
Prozesses erhalten auflerdem eine Startzeit von o = 0. Die tibrigen Segmen-
te konnen erst gestartet werden, sobald sie (I) vom lokalen Kontrollfluss
erreicht wurden und (II) die iibrigen Prozesse die Ursprungsknoten aller
eingehenden Synchronisationskanten durchlaufen haben. Fiir den Graphen
in Abbildung 3.3a kann csg z. B. erst dann starten, wenn css in Prozess
1 und c¢s15 in Prozess 2 vollstandig durchlaufen wurden. Im Allgemeinen
gilt daher

o(es;) = max (E(CSj)) , (3.1)

csj€adj~ (csq)
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wobei adj” (cs;) die Menge aller Vorgéngerknoten cs; mit einer Kan-
te (csj,cs;) € EY? U E%" reprisentiert. Die Synchronisationszeiten
SYNC(cs;), die durch das Warten auf Synchronisation zusétzlich anfallen,
lassen sich dann aus der Differenz zwischen der Startzeit o(cs;) und dem
Maximum der Endzeiten aller Vorgéanger in demselben Prozess bestimmen.

Bestimmung der WCET auf System-Ebene: Unter Beriicksichtigung der Zu-
satzkosten fiir Interferenz und Synchronisation ergibt sich die WCET
des gesamten Programms WCET™ aus der WCET desjenigen parallelen
Prozesses mit der ldngsten individuellen WCET. Letztere werden erneut
mit aiT ermittelt, indem die Zusatzkosten IF(cs;) + SYNC(cs;) fiir jedes
Code-Segment an den entsprechenden Stellen im Maschinencode beauf-
schlagt werden. Dies ldsst sich durch das Einbinden automatisch generierter
Annotationen in die WCET-Analyse bewerkstelligen.

3.3.3.4. Iterative Optimierungssteuerung

Die iterative Optimierungssteuerung dient zum einen dazu, dass der Endnutzer
mit Hilfe einer grafischen Benutzeroberflache interaktiv in den Parallelisierungs-
prozess eingreifen kann. Zum anderen kénnen die Ergebnisse eines erfolgreichen
Durchlaufs der Werkzeugkette tiber die in Abbildung 3.2 angedeutete Moglich-
keit zur Riickkopplung bei einem erneuten Durchlauf beriicksichtigt werden.
Hierdurch lasst sich das Phase-Ordering Problem (siche Abschnitt 2.3.6) teilweise
entschirfen, indem die a posteriori Resultate der Mehrkern-WCET-Analyse
aus dem vorherigen Durchlauf z. B. bei der Erzeugung eines neuen Schedules
beriicksichtigt werden.

3.3.3.5. Einschrankungen und Annahmen

Um die Analysierbarkeit der generierten parallelen Programme sicherzustellen,
beschrankt die Werkzeugkette die Eingabeprogramme auf eine Teilmenge des
C-Standards nach ISO/IEC 9899:1999 [46]. Neben der Abwesenheit von undefi-
niertem Verhalten (z. B. durch Uberschreitung der Grenzen von Arrays) werden
fiir Eingabeprogramme daher die folgenden Einschriankungen gefordert:

1. Das sequentielle Eingabeprogramm muss fiir die statische WCET-Analyse
geeignet sein.

2. Keine dynamische Speicherallokation unter Verwendung der Funktionen
malloc() und free() aus der C-Standartbibliothek.

3. Keine Zeigerarithmetik abseits von Zugriffen auf mehrdimensionale Arrays.
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4. Seiteneffekte von Funktionen, deren Quellcode bei der Parallelisierung
nicht mit einbezogen wird, miissen manuell spezifiziert werden.

5. Die Linge von Arrays muss zu jeder Zeit bekannt sein, insbesondere auch
bei der Ubergabe als Funktionsargument.

6. Die maximale Anzahl der Iterationen muss fiir jede Schleife zur Entwurfszeit
bekannt sein.

7. Keine rekursiven Funktionsaufrufe.
8. Keine Verwendung von Funktionszeigern.
9. Keine Verwendung der Sprunganweisung goto.

Die Einschrankungen 1, 2 und 6 sind Voraussetzung fiir die WCET-Analyse,
weshalb sie in der Praxis auch bei rein sequentiellen Echtzeitprogrammen er-
forderlich sind. Die Einschrankungen 3 und 4 dienen der Analysierbarkeit von
Datenabhéngigkeiten bei der Erzeugung der SSA-Form, wiahrend Forderung 5
sicherstellt, dass das Datenvolumen fiir eingefiigte Kommunikationsoperationen
zur Entwurfszeit bekannt ist. Auflerdem sorgen die Einschrankungen 7 bis 9
fiir einen statisch vorhersagbaren und reduzierbaren Kontrollflussgraphen. Dies
ist insbesondere fiir den Aufbau des HT'G von Bedeutung, da sonst u. U. keine
eindeutige Hierarchie erzeugt werden kann (z.B., wenn mittels goto zwischen
zwei Schleifen hin und her gesprungen wird).

Ein grofler Teil dieser Einschrénkungen gehort auch schon auf Einzelkernpro-
zessoren zur gangigen Praxis bei der Entwicklung harter Echtzeitanwendungen.
Wird der C-Code durch die ARGO-Werkzeuge aus abstrakteren Scilab/Xcos
Programmen erzeugt, so werden diese Einschrankungen automatisch beriick-
sichtigt. Im Vergleich zu den in Abschnitt 3.3.2 genannten Arbeiten auf Basis
azyklischer Graphen, kann trotz dieser Einschrankungen ein erheblich breiteres
Spektrum an Programmen und Algorithmen parallelisiert werden.

3.4. Zusammenfassung und Abgrenzung

An der Vielzahl von Forschungsarbeiten zu spezialisierten Entwicklungswerk-
zeugen fir harte Echtzeit-Software zeigt sich, dass sich allgemeine Ansétze
fiir unkritische Software oftmals nicht oder nur ineffizient auf harte Echtzeit-
Software tibertragen lassen. Aus diesem Grund wurden u. a. in den Teilbereichen
der C-Compiler (z.B. mit dem WCC [27]), der Speicherallokation sowie der
automatischen und semi-automatischen Software-Parallelisierung eine Reihe
spezialisierter Ansétze fiir Echtzeit-Software entwickelt und erfolgreich evalu-
iert. Besonders fiir Mehrkernprozessoren gibt es jedoch nur wenige Arbeiten
mit dem Ziel einer umfassenden Werkzeugunterstiitzung fiir die Entwicklung,
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Optimierung und Parallelisierung von harter Echtzeit-Software. Im Bereich
der Speicherallokation existieren zwar einige erfolgversprechende Ansétze zur
Nutzung von Scratchpad-Speichern in Echtzeitsystemen, das Problem der In-
terferenz in Mehrkernprozessoren wurde dabei jedoch nicht beriicksichtigt. Bei
der Parallelisierung von Echtzeit-Software demonstrieren erste Ansétze, dass
die WCET trotz der Interferenz-Problematik von der Nutzung mehrerer Pro-
zessorkerne profitieren kann. Bisher ist die Parallelisierung jedoch entweder
mit einem hohen Anteil an manueller Entwicklungsarbeit (im Fall der Ansétze
mit Entwurfsmustern) oder einem stark spezialisierten bzw. eingeschriankten
Programmiermodell fiir die sequentiellen Eingabeprogramme verbunden.

Auch bei der WCET-Analysierbarkeit fur parallele Echtzeitprogramme auf Mehr-
kernprozessoren gibt einige Fortschritte in der Forschung. Zur Vermeidung bzw.
Eingrenzung von Interferenzeffekten werden bisher jedoch meist Plattformen
mit zeitlicher Isolation oder spezialisierte Scheduling-Techniken wie z. B. zeit-
gesteuerte Schedules vorausgesetzt. Beides ist, insbesondere im Hinblick auf
gemischt-kritische Systeme, mit erheblichen Nachteilen fiir die Rechenleistung
im durchschnittlichen Fall verbunden. Die Eingrenzung von Interferenz auf
Basis der Synchronisationsstruktur des parallelen Programms wurde bisher
hingegen kaum untersucht. Die Arbeit von Didier et al. [24] zur Parallelisierung
von Datenflussprogrammen geht zwar in diese Richtung, die Synchronisations-
struktur wird hier jedoch an den Schedule angepasst, wodurch unnétig hohe
Synchronisationskosten im parallelen Programm entstehen kénnen.

Mit der in Abschnitt 3.3.3 beschriebenen ARGO-Werkzeugkette wurde erstmals
der Versuch unternommen, automatische Parallelisierung fiir ein breites Spek-
trum harter Echtzeit-Software zu ermdglichen und eine entsprechend ausgelegte
WCET-Analyse fiir Mehrkernprozessoren zu integrieren. Im Vergleich zu vorheri-
gen Arbeiten fiir Echtzeitsysteme wird ein allgemeines Programmiermodell und
ein hoher Automatisierungsgrad unterstiitzt, sodass auch die effiziente Migration
von existierendem C-Code moglich wird. In einem solchen Ansatz gestalten sich
alle Schritte der Parallelisierung — angefangen von der Task-Extraktion, tiber
die Berechnung des Schedules und die Generierung des parallelen Programms
bis hin zur WCET-Analyse — deutlich komplexer als z. B. in Ansédtzen fiur azy-
klische Datenflussmodelle. Einer der Hauptgriinde hierfir ist, dass durch die
Parallelisierung von Schleifen und Kontrollflussstrukturen auch Kommunikation
und Synchronisation innerhalb verschachtelter Schleifen stattfinden kann. Die
Programme lassen sich dann nicht mehr durch azyklische Graphen darstellen
und die Wahl der Synchronisationszeitpunkte spielt aufgrund der iterativen
Wiederholung eine gréfiere Rolle. Die Optimierung dieser Zeitpunkte wird in
existierenden Arbeiten typischerweise als Teil der Berechnung des Schedules
betrachtet. Dabei werden die Kommunikationskosten jedoch oft nur als zu-
sitzlicher Beitrag zur Laufzeit/WCET eines Tasks modelliert (siehe z. B. [45;
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94]). Eine Optimierung zur Neupositionierung von Kommunikation tiber die
Task-Grenzen des HTG hinweg wurde in bisherigen Arbeiten dagegen noch
nicht untersucht. Dieses bisher ungenutzte Optimierungspotential eréffnet eine
zusétzliche Moglichkeit, die WCET einer Parallelisierung durch neue feingra-
nulare Optimierungsschritte im Anschluss an die Scheduling-Phase weiter zu
verbessern. Ein solcher mehrstufiger Ansatz hat aulerdem den Vorteil, dass die
ohnehin schon hohe Komplexitidt des Scheduling-Problems nicht noch weiter
gesteigert wird.

Ein weiterer Aspekt, der in bisherigen Arbeiten kaum betrachtet wurde, ist die
Plattformunabhéngigkeit von Entwicklungswerkzeugen fiir parallele Echtzeit-
Software. Mit Ausnahme der ARGO-Werkzeuge sind die existierenden Ansétze
auf eine spezifische Hardware-Architektur ausgelegt oder nutzen vereinfachte
Hardware-Modelle, die Interferenzeffekte nicht abbilden kénnen. Plattformmo-
delle auf Basis von Architekturbeschreibungssprachen (ADLs) werden zwar in
einigen Entwicklungswerkzeugen genutzt, keines der géngigen Formate bietet
jedoch ausreichende Details, um eine plattformunabhéngige Interferenz-Analyse
zu ermoglichen. Im Anbetracht der zunehmenden Heterogenitéat in modernen
Rechnerarchitekturen gewinnt diese Plattformunabhéingigkeit in Entwicklungs-
werkzeugen zunehmend an Bedeutung, da die Software dadurch ohne grofien
Aufwand an eine andere Zielarchitektur angepasst werden kann. Das gilt insbe-
sondere fiir die WCET-orientierte Optimierung der Speicherallokation, die in
hohem Mafle von der Zielplattform und den darin verfiigbaren Speichersegmen-
ten abhéngt. Der Stand der Technik zur Speicherallokation in Echtzeit-Systemen
bietet hierzu weder einen existierenden Ansatz, der Interferenzen berticksich-
tigt, noch ein plattformunabhéngiges Allokationsschema fiir verteilte und/oder
heterogene Speicherhierarchien.

Vor diesem Hintergrund, beinhaltet die vorliegende Arbeit neuartige Beitriage
zum Stand der Technik, die die Generierung von WCET-optimiertem parallelem
C-Code fiir ein allgemeines Programmiermodell mit Schleifen und Kontroll-
flussstrukturen bei gleichzeitiger Plattformunabhingigkeit ermoglichen (vgl.
Zielsetzung der Arbeit in Abschnitt 1.2). Im Einzelnen wird der Stand der
Technik durch diese Arbeit wie folgt erweitert:

1. Eine neue Methode zur Generierung von parallelem C-Code fiir harte Echt-
zeitsysteme, die Deadlocks per Konstruktion ausschlieft und im Gegensatz
zu vorherigen Ansitzen fiir harte Echtzeit-Software auch Kontrollfluss-
strukturen automatisiert parallelisieren kann.

2. Ein paralleles Programmiermodell, dass eine préazise Interferenz-Analyse
erlaubt und Synchronisation in Schleifen/Kontrollflussstrukturen unter-
stiitzt. Im Gegensatz zum Stand der Technik werden keine zeitgesteuerten
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Schedules vorausgesetzt, sodass es auch in gemischt-kritischen Systemen
effizient eingesetzt werden kann.

. Ein generisches Hardware-Modell und ADL-Format zur detaillierten Be-
schreibung des Zeitverhaltens einer Mehrkern-Rechnerarchitektur. Im Ge-
gensatz zum Stand der Technik ist das Modell hinreichend detailliert,
um die Verzogerung von Speicherzugriffen durch Interferenzeffekte in
komplexen Kommunikationsverbindungen wie Networks-on-Chip (NoCs)
zur Entwurfszeit berechnen zu kénnen. Anders als bei mathematischen
Netzwerk-Modellen, wie z. B. dem Netzwerk-Kalkiil, werden dabei kei-
ne speziellen Zugriffsmuster oder Hardware-Einheiten zur Steuerung der
Datenrate vorausgesetzt.

. Eine neuartige Methode zur feingranularen Optimierung von Kommuni-
kation und Synchronisation in parallelisierten Echtzeitprogrammen. Im
Vergleich zu existierenden Arbeiten zur automatischen Parallelisierung von
Echtzeit-Software findet die Optimierung nicht wihrend der Berechnung
des Schedules statt, sondern arbeitet mit feinerer Granularitit auf dem
Kontrollflussgraphen. Sie eignet sich damit als Ergénzung zur klassischen
Optimierung des Schedules.

. Ein Optimierungsschema zur Speicherallokation in Echtzeitsystemen mit
verteiltem Speicher, das im Gegensatz zu existierenden Ansétzen Interfe-
renzeffekte beriicksichtigt und plattformunabhéngig ist.
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Kapitel 4.

Entwurfsautomatisierung fiir parallele

Echtzeitprogramme

Werkzeuge zur Entwurfsautomatisierung spielen in der Entwicklung digitaler
Systeme bereits an vielen Stellen eine entscheidende Rolle bei der Handhabung
der Entwurfs-Komplexitét. Auch fir die parallele Programmierung echtzeitfahi-
ger Mehrkernprozessoren ist die Entwurfsautomatisierung ein vielversprechender
Ansatz, um den Entwicklungsaufwand zu reduzieren. Das gilt insbesondere dann,
wenn die zu entwickelnden Programme zusétzliche Einschrankungen einhalten
missen, um z. B. eine statische Interferenz-Analyse moglich zu machen. Zu den
wesentlichen Beitrdgen dieser Arbeit zdhlt daher ein Compiler-Werkzeug mit
den zugehorigen Methoden zur automatischen Generierung paralleler Echtzeit-
programme aus sequentiellem C-Code und einem vorgegebenen Schedule. In
diesem Kapitel werden die dazu notigen Einzelschritte sowie die zugehorigen
Modelle und Zwischendarstellungen genauer betrachtet. Die grundlegenden Kon-
zepte wurden in Teilen bereits in den eigenen Veroffentlichungen [RKB+19]
und [RB20b] skizziert und sollen im Folgenden detaillierter dargelegt werden.
Die prototypische Implementierung des Compiler-Werkzeugs ist eingebettet in
den Kontext der in Abschnitt 3.3.3 beschriebenen ARGO-Werkzeugkette zur
automatisierten Parallelisierung harter Echtzeitanwendungen.

Um die Zieldarstellung der parallelisierenden Transformation zu definieren, wird
in Abschnitt 4.1 zunéchst ein paralleles Programmiermodell fiir das zu erzeugen-
de C-Programm eingefiihrt, das in Teilen auf der eigenen Publikation [RMB+18]
basiert. Abschnitt 4.2 beschreibt daraufhin die einzelnen Schritte zur Trans-
formation des Codes in eine parallele Zwischendarstellung. Zwei entscheidende
Teilschritte des Compiler-Werkzeugs sind die Optimierung von Kommunikation
bzw. Synchronisation sowie die heterogene Speicherallokation. Die dabei ver-
wendeten Algorithmen stellen jeweils groere Beitrdge dar und werden deshalb
in den Kapiteln 6 und 7 gesondert betrachtet.
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4.1. Ein paralleles Programmiermodell fiir harte
Echtzeitanwendungen

4.1.1. Zielsetzung und Anforderungen

Ein wesentliches Ziel, das mit dem neuen Programmiermodell verfolgt werden
soll, ist die zeitliche Vorhersagbarkeit der darauf aufbauenden parallelen Pro-
gramme. Dabei sollen explizit auch Hardware-Plattformen ohne garantierte
zeitliche Isolation unterstiitzt werden. Gleichzeitig soll sich der Ansatz auch fir
gemischt-kritische Systeme sowie ein breites Spektrum von Programmen und
Algorithmen eignen. Existierende Programmiermodelle decken diese Anforderun-
gen oft nicht ab, da sie entweder die Vorhersagbarkeit von Interferenzeffekten
nicht beriicksichtigen, keine parallele Ausfithrung iterativer Algorithmen er-
lauben oder durch zeitgesteuerte Schedules nur bedingt fiir gemischt-kritische
Systeme geeignet sind (vgl. Abschnitt 3.1.1).

Abbildung 4.1.: Beispielhafter PPG aus zwei Prozessen 71 und 72 mit Kontroll-
fluss- und Synchronisationskanten (Pfeile mit unterbrochenen
Linien)

Da das Programmiermodell eine Interferenz-Analyse auf Basis der Synchronisa-
tionsstruktur des Programms erméglichen soll, muss eine akkurate und effiziente
MHP-Analyse unterstiitzt werden. Das MHP-Problem gehort jedoch zu einer
Reihe von statischen Analysen fiir parallele Programme, die im allgemeinen Fall
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NP-vollstandig sind. Fiir Synchronisationsmodelle, die auf sogenannten Ren-
dezvous-Ereignissen basieren, wurde die NP-Vollstdndigkeit des MHP-Problems
z.B. von Taylor in [109] bewiesen. Dariiber hinaus zeigt Ramalingam in [92] fiir
die Klasse der kontext- und synchronisationssensitiven Analysen bei Rendezvous-
Synchronisation, dass das Problem im Allgemeinen sogar unentscheidbar ist.

Ubertragen auf einen PPG gemiB Definition 2.7 kann die Moglichkeit zu einem
solchen Rendezvous durch eine Synchronisationskante sy, ; mit Synchronisations-
bedingung f; ; dargestellt werden. Die Synchronisationsbedingung entscheidet
dann zur Laufzeit, ob ein Rendezvous zwischen den beteiligten Prozessen statt-
findet oder nicht. Abbildung 4.1 veranschaulicht dies am Beispiel eines PPG,
der sich zunéchst in zwei parallele Prozesse gabelt, die tiber bedingte Synchroni-
sationskanten miteinander interagieren. Ist z. B. die Bedingung fi,7 erfillt, so
kann der Basisblock bb7 erst nach dem Ende von bb; ausgefithrt werden. Dies
hétte auBerdem zur Folge, dass z. B. bbg und bbg aufgrund ihrer Positionen im
Kontrollflussgraphen nicht mehr parallel ausgefiihrt werden kénnen. Bei nicht
erfiillter Bedingung ist eine parallele Ausfithrung hingegen nicht ausgeschlossen.
Lésst sich in solchen Féllen bei einer statischen Analyse nicht sicher bestimmen,
ob die Bedingung erfiillt ist, so muss im unglinstigsten Fall von einer parallelen
Ausfiihrung und gegenseitiger Interferenz zwischen den Knoten ausgegangen
werden. Noch problematischer ist die statische Vorhersage bei der Synchronisati-
onskante von bbs zu bb7, wo die Mdoglichkeit zur Synchronisation nicht nur von
der Bedingung fs 7 abhéngt, sondern auch von der gewéhlten Verzweigung bei
bb1. Hinzu kommt, dass bb7 Teil einer Schleife ist, sodass zur Entwurfszeit u. U.
nicht bekannt ist, in welcher Iteration die Synchronisation stattfindet. Selbst
fiir das einfache Beispiel aus der Abbildung ergibt sich also bereits ein relativ
komplexes System aus Synchronisationsbedingungen und Kontrollflussverzwei-
gungen, die bei einer MHP-Analyse beriicksichtigt werden miissten. Um die
Komplexitat von MHP-Analysen ohne die iiberméflige Verwendung pessimis-
tischer Annahmen iiberschaubar zu halten, muss daher i. A. die Anzahl der
Laufzeitentscheidungen in Bezug auf die Synchronisationsstruktur reduziert
werden. Hierzu ist es erforderlich, die PPG-Darstellung des zu analysierenden
Programms auf geeignete Weise einzuschranken.

Da Laufzeitentscheidungen (wie z. B. die dynamische Allokation von Speichern)
zum Zeitpunkt einer statischen Analyse noch nicht festgelegt sind, stellen sie
nicht nur fir die MHP-Problematik einen Unsicherheitsfaktor dar. Auch in
anderen Teilen der statischen WCET-Analyse muss die Unsicherheit durch pes-
simistische Annahmen aufgelést werden, indem jeweils von der Entscheidungs-
moglichkeit mit der hochsten Ausfithrungszeit ausgegangen wird. Im Gegensatz
zu Entscheidungen zur Entwurfszeit, wo das Programm auf eine vorteilhafte
Entscheidungsmoglichkeit festgelegt werden kann, profitiert die statisch ermit-
telte WCET deshalb i. A. nicht von zusétzlichen Freiheitsgraden zur Laufzeit.
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Ein statisch vorhersagbares Programmiermodell sollte daher moglichst viele
Entscheidungen zur Entwurfszeit festlegen.

Neben der Synchronisationsstruktur muss auch die Nutzung von Hardware-
Ressourcen im Programm zur Entwurfszeit bekannt sein, um eine Aussage iiber
Interferenz-Kosten treffen zu kdnnen. Speziell bei Plattformen mit verteiltem
Speicher muss nach Moglichkeit fiir jeden Speicherzugriff bekannt sein, wel-
ches der verteilten Speichersegmente jeweils adressiert wird. Zusammen mit
den MHP-Ergebnissen lasst sich dann die Anzahl der parallelen Zugriffe auf
eine Speicherkomponente nach oben abschétzen. Diese Information bildet die
Grundlage, um die Verzogerungszeiten bei der Arbitrierung und damit letztlich
die Interferenz-Kosten bestimmen zu kénnen. Dieselben Anforderungen gelten
fir die Nutzung von Hardware-Ressourcen zur Kommunikation zwischen den
Kernen, die ebenfalls zur Entwurfszeit bekannt sein muss.

Aus den obigen Uberlegungen ergeben sich insgesamt die folgenden Anforderun-
gen an das zu spezifizierende parallele Programmiermodell:

1. Die Nutzung von Hardware-Ressourcen durch das parallele Programm
muss deterministisch und mittels statischer Analysen bestimmbar sein.

2. Das Programmiermodell soll sowohl Architekturen mit verteiltem Speicher
als auch die effiziente Nutzung von gemeinsamen Speichern unterstiitzen.

3. Die PPG-Darstellung paralleler Programme muss ausreichend stark einge-
schrankt werden, um eine effiziente MHP-Analyse zu ermoglichen.

4. Laufzeitentscheidungen sollten vermieden werden, um eine pessimistische
Uberschitzung der WCET zu verhindern.

5. Die parallele Ausfithrung von Berechnungen innerhalb verschachtelter
Schleifen soll unterstiitzt werden.

6. Das parallele Programm sollte Race Conditions und Deadlocks vollstandig
vermeiden.

7. Die Gesamtlaufzeit des parallelen Programms soll auch im durchschnittli-
chen Fall von der schnelleren Beendigung einzelner Berechnungen profitie-
ren konnen (anders als bei zeitgesteuerten Schedules).

8. Die in Abschnitt 3.3.3.5 genannten Einschrankungen miissen eingehal-
ten werden, um die generelle Analysierbarkeit der parallelen Programme
sicherzustellen.
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4.1.2. Spezifikation des Programmiermodells

Da Laufzeitentscheidungen fiir die WCET i. A. keine Vorteile mit sich bringen,
setzt das vorgeschlagene Programmiermodell kein Betriebssystem und keinen
Laufzeit-Scheduler voraus. Die Moglichkeit zur Verwendung eines geeigneten
Echtzeitbetriebssystems (RTOS), z. B. zur die Realisierung gemischt-kritischer
Systeme, bleibt jedoch bestehen. Das parallele Berechnungsmodell basiert auf
Kahn Process Networks (kurz KPN, vgl. Abschnitt 2.2.5), deren Prozesse 7y
jeweils eins zu eins einem Prozessorkern zugewiesen werden. Neben den Pro-
zessen 7y sind FIFO-Kanéle FIFOy,; := (g, ™, v) mit endlicher Kapazitit v
vorgesehen. Um die verwendeten Speicheradressen moglichst deterministisch
zu gestalten, muss ein paralleles Programm die Allokation der verfiigharen
Speichersegmente in Software verwalten (d.h. ohne Speicher-Virtualisierung
oder NUMA-Abstraktion). Hierzu reprasentiert das Programmiermodell die
verfiigbaren Speichersegmente durch logische Speicherbereiche, die entweder
exklusiv von einem Prozess oder gemeinsam von einer definierten Menge von
Prozessen verwendet werden konnen (vgl. [RMB+18]). Abbildung 4.2 veran-
schaulicht die genannten Basiskomponenten des Programmiermodells und ihre
Zusammenhinge. Grundsétzlich muss zur Entwurfszeit bekannt sein, welcher
Prozess welche Ressourcen (Speichersegmente und FIFO Kanéle) nutzen kann.
Alle Elemente des Programmeiermodells miissen daher statisch alloziert werden.

4.1.2.1. Grundlegende Bestandteile

Die Bestandteile des Programmiermodells bilden eine Hardware-Abstraktions-
schicht, die aufgrund der Anforderungen an die Vorhersagbarkeit jedoch ver-
gleichsweise diinn ist. Abbildung 4.3 zeigt ein Beispiel fiir die Programmstruktur
auf Applikationsebene und die Abbildung ihrer Bestandteile auf Hardware-
Einheiten. Jede Komponente des Programmiermodells darf dabei ausschliellich
eine zur Entwurfszeit bekannte Menge von Hardware-Einheiten verwenden. Um
diese Abbildung explizit darzustellen, konnen die Hardware-Einheiten durch das
in Kapitel 5 definierte Plattformmodell beschrieben werden. Aus den jeweiligen
Arbitrierungsverfahren lassen sich dann die Interferenz-Kosten bei der Nutzung
der logischen Speicher und FIFO-Kanile im parallelen Programm bestimmen.

Durch den Aufbau des Programmiermodells sind — abhéngig von der Zielplatt-
form — grundsétzlich sowohl Nachrichten-basierte Kommunikation {iber die FIFO-
Kanéle als auch Kommunikation tiber die gemeinsam genutzten Speichersegmen-
te moglich. Hierdurch kénnen z. B. groflere Datenfelder in einem gemeinsam ge-
nutzten Speicher abgelegt werden, um unnétige Kosten fiir Nachrichten-basierte
Kommunikation zu vermeiden. Fiir kleinere Datenmengen, die in schnellen pri-
vaten Speichern abgelegt sind, kann dagegen weiterhin Nachrichten-basierte
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Abbildung 4.2.: Basiskomponenten des Programmiermodells (vgl. [RMB+18])

Kommunikation eingesetzt werden. Auf diese Weise lassen sich u.a. die Zu-
griffszahlen auf gemeinsame Speicher reduzieren und somit Interferenz-Kosten
einsparen.

4.1.2.2. Interaktion zwischen Prozessen

Neben der Nachrichten-basierten Kommunikation kénnen die FIFO-Kanéile
auch zur Synchronisation verwendet werden, um z.B. Race Conditions bei
gemeinsam genutzten Daten zu vermeiden (vgl. Abschnitt 2.2.3). Die Einhal-
tung der Prazedenzbedingungen ldsst sich so fiir alle Arten von Abhangigkei-
ten einheitlich durch FIFO-Operationen darstellen. Als Basisoperationen auf
den FIFO-Kanéilen dienen hierbei die in Abschnitt 2.2.3.1 beschriebenen Si-
gnal/Wait-Paare sowie Sende- und Empfangsoperationen (Send/Receive), die
neben Synchronisation auch eine Dateniibertragung beinhalten. Signal/Wait-
Operationen kénnen dabei durch das Senden/Empfangen eines einzelnen Tokens
iiber den FIFO-Kanal realisiert werden. Fiir Sende-/Empfangsoperationen wird
auBlerdem gefordert, dass die Anzahl der iibertragenen Dateneinheiten fir jede
Operation zur Entwurfszeit bekannt ist. Aufgrund der endlichen Kapazitit v der

88



4.1. Ein paralleles Programmiermodell fiir harte Echtzeitanwendungen

ANWENAUNG: -+

Privater logischer
Speicher 1

Privater logischer
: Speicher 2
R |
|

|
L]
B Plattform~]---| .................
: |

|

|

Privater logischer

Speicher 1
Privater logischer
Speicher 2

Scratchpad Scratchpad

Speicher Speicher

Abbildung 4.3.: Beispielhafte statische Abbildung der Komponenten des Pro-
grammiermodells auf die Hardware-Einheiten einer NoC-
basierten Hardware-Plattform (vgl. [RtBM18]).

Kanile FIFOy,; := (m, i, v) konnen auch Send bzw. Signal blockieren, sodass
die in Abschnitt 2.2.3.1 beschriebene Mischform aus synchroner und asynchroner
Kommunikation vorliegt.

Bei der Verwendung von gemeinsam genutzten Speichern miissen Programmier-
modelle ein geeignetes Speicher-Konsistenzmodell (englisch Memory Consistency
Model) definieren. Letzteres legt die Semantik fiir gemeinsame Speicherbereiche
fest und spezifiziert insbesondere, wann Anderungen an gemeinsamen Daten
durch einen der Prozesse/Prozessorkerne fiir einen zweiten Kern sichtbar werden
[1]. Das Modell der sequentiellen Konsistenz (englisch Sequential Consistency)
gehort zu den intuitivsten Konsistenzmodellen, bietet aber zugleich wenig Spiel-
raum fiir Optimierungen. Speicherzugriffe werden bei diesem Modell einzeln
und in der Reihenfolge ihrer Ausfithrung im lokalen Kontrollfluss des Prozesses
fiir die anderen Kerne sichtbar. Um diese Eigenschaften zu erreichen, miissen
z. B. Cache-Kohérenzprotokolle zwischen privaten Cache-Stufen vorhanden sein,
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sodass alle Schreibzugriffe unverziiglich fiir die anderen Kerne sichtbar werden
(vgl. Abschnitt 2.1.1). Ferner muss das Umsortieren von Speicherzugriffen durch
den Compiler ggf. unterbunden werden.

Aufgrund der Einschrénkungen bei sequentieller Speicher-Konsistenz, verwendet
das im Rahmen dieser Arbeit eingesetzte Programmiermodell ein gelockertes
Speicher-Konsistenzmodell (englisch Relazed Consistency Model, siehe [1]). Dabei
werden Synchronisationsoperationen explizit in die Speicher-Konsistenz einbezo-
gen. Speicherzugriffe zwischen zwei Synchronisationsoperationen miissen dann
keine sequentielle Konsistenz mehr einhalten, sodass sie umsortiert und zusam-
mengefasst werden diirfen. Findet jedoch eine Synchronisation zwischen zwei
Prozessen m, und m; statt, so miissen alle durch 75, vorgenommenen Anderungen
im gemeinsam genutzten Speicher nach der Synchronisation fir 7; sichtbar sein.
Dies lasst sich erreichen, indem Synchronisationsoperationen mit sogenannten
Speicherbarrieren (englisch Memory Barrier) verknipft werden. Speicherbarrie-
ren koénnen in die Klassen ACQUIRE (englisch fir Erwerben) und RELEASE
(englisch fur Freigeben) unterteilt werden (siehe z. B. [1; 47]). Barrieren vom Typ
ACQUIRE sorgen dafiir, dass nachfolgende Lesezugriffe auf gemeinsame Speicher
den jeweils aktuellen Speicherinhalt lesen und nicht etwa veraltete Daten aus
lokalen Caches. RELEASE-Barrieren stellen dagegen sicher, dass alle vor der
Barriere vorgenommenen Anderungen an den Speicherinhalten im gemeinsamen
Speicher sichtbar gemacht werden. Dies kann z. B. erforderlich sein, wenn vorher
nur eine Kopie der Daten in einem lokalen Cache bearbeitet wurde, ohne die
Cache-Inhalte wieder zuriickzuschreiben. Durch den Einsatz eines solchen Konsis-
tenzmodells konnen z. B. hardwareseitige Cache-Kohérenzprotokolle vermieden
werden, indem ACQUIRE-Barrieren lokal zwischengespeicherte Daten im Cache
als ungultig markieren, sodass sie aus dem Speicher nachgeladen werden missen.
Bei Caches, die lokale Anderungen nicht sofort in den Hauptspeicher schreiben,
miissen auflerdem RELEASE-Barrieren eingesetzt werden, um das sofortige
Zuriickschreiben der Daten zu veranlassen. Speicherbarrieren miissen i. A. auch
vom Compiler beriicksichtigt werden, um sicherzustellen, dass iber Barrieren
hinweg keine Speicherzugriffe umsortiert oder gemeinsam genutzte Daten in
Prozessorregistern zwischengespeichert werden.

In dem vorgestellten Programmiermodell wird das Speicher-Konsistenzmodell
dadurch umgesetzt, dass Signal-Operationen mit einer RELEASE-Barriere und
Wait-Operationen mit einer ACQUIRE-Semantik einhergehen. Signalisiert ein
Prozess 7, dann einem anderen Prozess 7, dass Daten im gemeinsam genutzten
Speicher gedndert wurden, so werden durch die RELEASE-Semantik von Signal
alle Speicherzugriffe von 7, sichtbar gemacht. Gleichzeitig sorgt Wait durch
die ACQUIRE-Semantik dafiir, dass m; im weiteren Verlauf auch die neuesten
Daten aus dem Speicher nachldadt. Abbildung 4.4 zeigt am Beispiel eines UML
Sequenzdiagramms, wie sich auf diese Weise softwareseitige Cache-Kohérenz
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Abbildung 4.4.: Signal/Wait-Synchronisation mit ACQUIRE-/RELEASE-Se-
mantik zur Realisierung von Software-gesteuerter Cache-Koha-
renz

herstellen lédsst, auch wenn die Hardware kein Kohérenzprotokoll bereitstellt.
Die Schreibzugriffe von Prozess 1 werden dabei zunéchst im lokalen Cache
zwischengespeichert, bis die REALEASE-Semantik von Signal dafiir sorgt, dass
die Daten in den Speicher zuriickgeschrieben werden. Auf der Seite von Prozess
2 bewirkt die Wait-Operation zunéchst, dass die Ausfithrung bis zum Erhalt des
Signals von Prozess 1 pausiert wird (in grau dargestellt). Anschlielend werden die
lokalen Cache-Inhalte von Prozess 2 durch die ACQUIRE-Semantik verworfen,
sodass die nachfolgenden Lesezugriffe die aktualisierten Daten direkt aus dem
gemeinsamen Speicher nachladen. Da die Signal/Wait-Synchronisation allein
schon zur Vermeidung von Race Conditions benétigt wird, wird das Problem
der Cache-Kohérenz durch die Verkniipfung mit den Speicherbarrieren implizit
und ohne Zusatzaufwand fiir den Software-Entwickler mitberticksichtigt.
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4.1.2.3. Analysierbarkeit der Synchronisationsstruktur

Zur Beschreibung paralleler Programme auf Basis des hier definierten Pro-
grammiermodells durch einen PPG, sollen Signal/Wait- und Send/Receive-
Operationen im Folgenden jeweils durch separate PPG-Knoten dargestellt wer-
den. Wie in Abschnitt 4.1.1 diskutiert, kann der Such-Raum einer statischen
MHP-Analyse durch Kontrollflussverzweigungen, Schleifen und Synchronisati-
onsbedingungen signifikant erhéht, und das Analyse-Problem dadurch sogar
unentscheidbar werden. Fiir die PPG-Repréasentation der Prozesse wird daher
gefordert, das zur Laufzeit keine Synchronisationsbedingungen vorhanden sein
diirfen, sodass f;; = 1 fiir alle Synchronisationskanten sy, ; gilt. Fir FIFO-
Kommunikation ist dies (zumindest in Vorwértsrichtung) implizit erfiillt, da
Wait- bzw. Receive-Operationen stets so lange blockieren, bis eine fest vorgegebe-
ne Anzahl an Dateneinheiten empfangen wurde. Das Warten auf andere Prozesse
findet also in jedem Fall statt und hangt damit nicht von einer dynamischen
Synchronisationsbedingung ab. Da die FIFO-Operationen stets auf genau einem
definierten Kanal operieren, ist es sinnvoll, dariiber hinaus zu fordern, dass
jede dieser Operationen mit genau einer Synchronisationskante verbunden ist.
Daraus ergeben sich fest definierte Paare von Signal/Wait- und Send/Receive-
Operationen, die Daten austauschen und Synchronisation herstellen kénnen.

Die begrenzte Kapazitidt der FIFO-Kanile und die damit verbundene Mog-
lichkeit, dass auch Signal- bzw. Send-Operationen blockieren kénnen, stellen
hingegen ein Problem dar. Ist in einem FIFO-Kanal keine freie Kapazitédt vor-
handen, so miissen Sendeoperationen warten bis der Empfénger-Prozess durch
das Entnehmen von Datenelementen aus dem FIFO-Puffer wieder freien Platz
schafft. Dieser Effekt stellt eine zusétzliche Moglichkeit zur Synchronisation
dar, deren Zustandekommen i. A. vom Fiillstand des FIFO-Kanals zur Laufzeit
abhéngt. Diese, bei endlichen Speicherkapazitdten kaum vermeidbare, bedingte
Synchronisation muss im PPG als implizite Synchronisationskante berticksichtigt
werden und widerspricht damit der Forderung f; ; = 1. Das Problem lésst sich
dadurch l6sen, dass diese impliziten Kanten bei der MHP-Analyse nicht bertick-
sichtigt werden. Die Ergebnisse der Analyse bilden dann eine sichere, wenn auch
pessimistische Uberschitzung der Mengen von PPG-Knoten, die potentiell paral-
lel ablaufen kénnen. Bei der Bestimmung der Synchronisationszeiten im Rahmen
einer Mehrkern-WCET-Analyse (vgl. Abschnitt 3.3.3.3) muss die zusétzliche
Moéglichkeit zur Synchronisation jedoch berticksichtigt werden. Das ldsst sich z. B.
erreichen, indem fiir diese Analyse das Modell der synchronen Kommunikation
angenommen wird, sodass Signal/Wait und Send/Receive in beide Richtungen
eine Synchronisationskante mit f; ; = 1 beinhalten (vgl. Abschnitt 2.2.3.1 und
Abbildung 2.9). Durch die Verwendung unterschiedlicher PPG-Darstellungen
bei der MHP-Analyse und der Bestimmung von Synchronisationszeiten kann in
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beiden Féllen ein pessimistisches und damit sicheres Ergebnis erreicht werden,
ohne dabei bedingte Synchronisation beriicksichtigen zu miissen.

Fiir Synchronisation innerhalb von Schleifen und Kontrollflussverzweigungen
(z.B. for- oder if-Blocke in C) héangt die Haufigkeit bzw. das Zustandekommen
von Synchronisation notwendigerweise von Laufzeitbedingungen ab. In dem
Beispiel aus Abbildung 4.1 ist die Synchronisation zwischen bbs und bb; z. B.
sowohl von der Kontrollflussverzweigung um bbs als auch von der Schleife um
bb7 abhiangig. Eine solche Konstruktion ist nicht nur fiir die statische Analyse
ungiinstig, sondern fithrt bei f37 = 1 auch zu einem potentiellen Deadlock.
Letzteres ist z. B. der Fall, wenn der linke Kontrollfluss den Zweig tiber bbs
nimmt, wahrend bb; endlos auf Synchronisation mit bbs wartet. Um derartige
Probleme auszuschlielen und die statische Vorhersagbarkeit zu erh6éhen, wird im
Folgenden gefordert, dass sich beide Seiten der Signal/Wait- und Send/Receive-
Paare stets in einer dquivalenten Iterationsdoméne befinden miissen. Letzteres
hat zur Folge, dass beide Seiten in jedem Ausfiihrungsszenario mit gleicher
Héaufigkeit ausgefiihrt werden.

Abbildung 4.5 zeigt ein einfaches Beispiel fiir ein paralleles Programm, das die
in diesem Abschnitt aufgestellten Forderungen erfiillt. Das Programm fiihrt
100 Iterationen einer Berechnung aus, die sich aus zwei aufeinanderfolgenden
Schritten zusammensetzt. Der zweite Schritt verarbeitet die Ergebnisse des ersten,
wird aber in einem anderen Prozess ausgefiihrt, sodass die Daten vorher mittels
Send/Receive iibertragen werden miissen. Bei dieser als Software Pipelining
bezeichneten Art der parallelen Verarbeitung kann die Iteration ¢+ 1 von Schritt
1 parallel zur i-ten Iteration von Schritt 2 berechnet werden.

Wie vom Programmiermodell gefordert, lisst die Synchronisationskante in der
PPG-Zwischendarstellung aus Abbildung 4.5b eine eindeutige Zuordnung der
Send-Operation zu einer zugehorigen Receive-Operation zu. Implizite Synchroni-
sationskanten aufgrund der begrenzten FIFO-Kapazitit werden hier vernach-
lassigt, da sie spater durch die genannten pessimistischen Annahmen bei der
statischen Analyse beriicksichtigt werden. Sowohl die Send- als auch die Recei-
ve-Operation befinden sich in einer Schleife mit exakt 100 Iterationen, sodass
auch die Forderung nach einer dquivalenten Iterationsdoméne erfiillt ist. Die
if-Verzweigung enthélt dagegen keine Synchronisation, weshalb sie nicht in
beiden Prozessen vorhanden sein muss.

Da eine reduzierbare PPG-Darstellung gefordert wird (vgl. Abschnitt 3.3.3.5),
lasst sich das Programm durch Ausrollen der Schleifen und Entfernen der
Riuckwarts-Kanten in eine aPPIR gemé&f Definition 3.1 tiberfithren. Hierdurch
wird die MHP-Analyse und damit auch die statische WCET-Analyse des paralle-
len Programms mit dem in Abschnitt 3.3.3.3 beschriebenen Software-Werkzeug
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Prozess 1 Prozess 2
for (int i = 0; i < 100; ++i) { for (int i = 0; i < 100; ++i) {
int ergebnisi[200]; int ergebnisi1[200];
schritt_1(ergebnisl); int ergebnis2[200];
send(fifo_1_2, ergebnisl); receive(fifo_1_2, ergebnisl);
if (ergebnis1[0] != 0) {

schritt_2(ergebnisl, ergebnis2);
ausgabe (ergebnis2, 200);

}

} }

(a) C-Code Beispiel

START
™1 ™2

—— (i < 100 N (i < 100}——

[schritt_l(ergebnisl)}

Y
[send(fifo_1_2, ergebnisl)]— --=-r=- -)[receive(fifo_l_Q, ergebnisl)]

ergebnis1[0] != 0

[schritt_2(ergebnisl, ergebnis2)}

¥

[ausgabe(ergebnisQ, 200)}
¥
\AAAAAAAAAAAAAA{IHII - ++1 |

EToR)e——

(b) PPG-Zwischendarstellung mit farblich hervorgehobenen Synchronisationsknoten

Abbildung 4.5.: Beispiel fiir ein paralleles C-Programm auf Basis des vorgestell-
ten Programmiermodells mit dem zugehorigen PPG
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Prozess 1 Prozess 2
START START

[schritt_l (ergebnisl)]

Y
[send(fif0_1_2, ergebnisi)}— -——— )[receive(fifo_l_Q, ergebnisi)]
¥
if (ergebnisi[0] !=0) {
schritt_2(ergebnisl, ergebnis2);
ausgabe (ergebnis2, 200);

}
++i;
[schritt_l(ergebnisl)}
[send(fifo_1_2, ergebnisl)}— -—— )[receive(fifo_1_2, ergebnisl)]

}

++i;

if (ergebnis1[0] !'=0) {
schritt_2(ergebnisl N ergebnisQ) H
ausgabe (ergebnis2, 200);

¥
L () (510P) )

Abbildung 4.6.: Die aPPIR-Zwischendarstellungen des C-Programms aus Abbil-
dung 4.5 mit farblich hervorgehobenen Synchronisationsknoten
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ermoglicht. Das Ergebnis dieser Transformation fiir das Beispiel aus Abbil-
dung 4.5b ist in Abbildung 4.6 dargestellt. Durch das Zusammenfassen moglichst
groBer SESE-Regionen ohne Synchronisation (vgl. Abschnitt 3.3.3.3) kann die
gesamte if-Verzweigung zu einem Block zusammengefasst werden. Dank der
ausgerollten Schleifen ist zudem gut zu erkennen, dass der zweite Aufruf von
schritt_1 — wie beim Software Pipelining vorgesehen — parallel zum ersten Auf-
ruf von schritt_2 ablaufen kann. Einen Sonderfall beim Ausrollen der Schleife
bildet der Block mit der Schleifenbedingung ,,i < 100, der dreifach vorhanden
ist, um einen azyklischen Kontrollfluss zu erzeugen.

4.1.3. Diskussion

Insgesamt erfiillt das vorgestellte parallele Programmiermodell alle in Ab-
schnitt 4.1.1 aufgelisteten Anforderungen. So werden alle Elemente des Program-
miermodells statisch alloziert und zur Entwurfszeit jeweils einer wohldefinierten
Menge von Hardware-Einheiten zugewiesen. Diese Entscheidungen finden also
nicht zur Laufzeit (Anforderung 4) statt und die genutzten Hardware-Ressourcen
lassen sich zur Entwurfszeit ableiten (Anforderung 1). Das Speichermodell be-
stehend aus logischen Speicherbereichen deckt dabei auch komplexe heterogene
Speicherhierarchien aus privaten und gemeinsam genutzten Speicherkomponen-
ten ab (Anforderung 2). Durch die FIFO-basierte Synchronisation kann ein
Prozess unmittelbar nach Erhalt der benttigten Daten fortgesetzt werden, so-
dass die Wartezeit ausschliellich von dem tatsédchlichen Sendezeitpunkt und, im
Gegensatz zu zeitgesteuerten Schedules, nicht von der WCET abhéngt (Anfor-
derung 7). Weiterhin ist Synchronisation in verschachtelten Schleifen moglich,
sodass iterative Algorithmen z. B. mittels Software-Pipelining parallelisiert wer-
den koénnen (Anforderung 5). Im Falle einer reduzierbaren PPG-Darstellung,
lasst sich das parallele Programm zudem in eine aPPIR {iberfithren, um eine
effiziente MHP-Analyse zu ermoglichen (Anforderung 3).

Die Einhaltung der in Abschnitt 3.3.3.5 beschriebenen Einschrankungen sowie
die Freiheit von Race Conditions oder Deadlocks konnen nicht per Konstruktion
des Programmiermodells garantiert werden, sondern miissen bei der Entwick-
lung konformer Programme beriicksichtigt werden. Diese Aspekte sind daher
insbesondere bei dem in Abschnitt 4.2 diskutierten Aufbau der automatisierten
Code-Generierung fiir das vorgestellte Programmiermodell zu beachten.

Wiéhrend viele der haufig genutzten Programmiermodelle auf eine Vereinfachung
der (manuellen) Entwicklung paralleler Software und eine definierte Semantik
fir Laufzeit-Scheduler abzielen, gehen die Zielsetzungen des prasentierten Pro-
grammiermodells eher in die entgegengesetzte Richtung. Da die Erzeugung des
Codes von automatisierten Werkzeugen tibernommen werden soll, maximiert
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das Modell die statische Analysierbarkeit der Synchronisationsstruktur anstatt
die manuelle Software-Entwicklung komfortabler zu gestalten. Aufgrund des
Verzichts auf ein Laufzeitsystem zugunsten einer verbesserten Vorhersehbarkeit
entfillt zudem die Notwendigkeit eine Semantik fiir das Laufzeit-Scheduling be-
reitzustellen. Programmiermodelle mit vergleichbarer statischer Analysierbarkeit
setzen dagegen meist auf zeitliche Isolation, zeitgesteuerte Schedules und/oder
feste Zeitfenster fiir einzelne Tasks. Da bisher nur wenige Arbeiten das Problem
der Interferenz-Analysen auf Basis der Synchronisationsstruktur untersucht
haben, wurde auch die Frage nach einem dafiir geeigneten Programmiermodell
bislang kaum betrachtet.

4.2. Erzeugung parallelisierter Programme

Das Ziel der in diesem Abschnitt vorgestellten Code-Transformation besteht
darin, eine sequentielle Zwischendarstellung fiir die Programmiersprache C unter
Beriicksichtigung eines vorgegebenen Schedules in ein semantisch dquivalentes
paralleles Programm umzuwandeln. Es handelt sich also im Wesentlichen um
einen Quellcode-zu-Quellcode-Compiler (S2S) mit dem Ziel, einen Schedule
im Hinblick auf die WCET moglichst optimal in einem parallelen Programm
umzusetzen. Das generierte Zielprogramm muss dabei zu dem im vorherigen
Abschnitt 4.1 definierten Programmiermodell kompatibel sein.

Fir die S2S-Transformation sind insbesondere die folgenden Anforderungen an
das zu generierende Programm von Bedeutung;:

« Aquivalente Funktionalitit im generierten parallelen Programm und dem
sequentiellen Eingabeprogramm

o Vermeidung von Deadlocks per Konstruktion
e Vermeidung von Race Conditions
o Erhalt der WCET-Analysierbarkeit

e Einhaltung der Eins-zu-eins-Korrespondenz von Signal und Wait bzw.
Send und Receive Operationen

o Effiziente Verwendung der FIFO-Kommunikationsoperationen

o Effiziente Allokation verteilter und gemeinsam genutzter Speichersegmente
in komplexen Speicherhierarchien

Die Einhaltung dieser Anforderungen ermoglicht die Generierung effizienter und
funktional korrekter paralleler Programme, deren WCET und Interferenz-Kosten
statisch bestimmt werden kénnen. Mit dem Ziel, die durch den Scheduling-Schritt
getroffenen Optimierungsentscheidungen zu verfeinern bzw. zu ergénzen, sollen
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Seqentieller Task-
C-Code Schedule

Deserialisierung

SHM Variablenauswahl

Datenpartitionierung

Umsortierung

Statische WCET
Analyse

Paralleler C-Code WCET

Abbildung 4.7.: Einzelschritte der Transformation in ein paralleles C-Programm
(vgl. [RB20Db)])

neben Transformationsvorgéngen explizit auch Optimierungsschritte integriert
werden. Dies ermoglicht die gewinnbringende Nutzung von Freiheitsgraden
auf Code-Ebene, die mit den beim Scheduling tiblichen Task-Graphen nicht
abgebildet werden koénnen.

4.2.1. Aufbau des Transformations-Werkzeugs

Abbildung 4.7 zeigt den grundsétzlichen Ablauf des vorgestellten S2S-Compiler-
Werkzeugs. Die griin hervorgehobenen Blécke enthalten Optimierungsalgorith-
men, die in den Kapiteln 6 und 7 im Detail betrachtet werden. Im Kontext einer
Werkzeugkette zur automatischen Parallelisierung, wie der in Abbildung 3.2
dargestellten ARGO-Werkzeugkette, realisiert der S2S-Compiler die Blécke
,Daten-Management & Synchronisation“ sowie die ,Quellcode-Erzeugung*. Um
die Nachvollziehbarkeit und Testbarkeit sicherzustellen, findet die Transfor-
mation in mehreren Einzelschritten statt, die jeweils eine funktional korrekte
Zwischendarstellung (IR) erzeugen. Durch diesen Aufbau kann bei Bedarf in ver-
schiedenen Schritten der Transformation ausfithrbarer C-Quellcode erzeugt und
getestet werden. Abbildung 4.8 veranschaulicht dies anhand eines Beispiels fiir
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ein Eingabe-Programm und der Zwischenergebnisse aus den einzelnen Transfor-
mationsschritten. Die Nachvollziehbarkeit der Zwischenergebnisse kann z. B. bei
der méglichen Qualifizierung eines solchen Compilers geméafl Sicherheitsstandards
wie DO-330 (siehe z. B. [118]) in der Luftfahrt von Vorteil sein.

Das Code-Beispiel aus Abbildung 4.8 realisiert eine Schnelle Fourier- Transform-
ation (englisch Fast Fourier Transform, kurz FFT), die das komplex-wertige
Frequenzspektrum eines diskreten Signals mit bis zu 1024 Abtastpunkten be-
rechnet. Eine FFT-Transformation kann stets als gewichtete Summe zweier
FFT-Transformationen mit halber Anzahl an Abtastpunkten dargestellt wer-
den (siehe [80; 31]). Dies lédsst sich zur Parallelisierung nutzen, da die beiden
kleineren Transformationen (im Code représentiert durch die Funktion fft)
unabhéngig sind und daher parallel berechnet werden kénnen. Lediglich das
Zusammenfiihren der Teilergebnisse (im Code durch combine_fft dargestellt)
muss zentral auf einem Kern ausgefithrt werden. In Abbildung 4.8 ist eine ent-
sprechende Zuweisung zu zwei parallelen Prozessen im Quelltext als Kommentar
vermerkt. Der Datentyp cplx_float stellt dabei eine geeignete Repréasentation
fiir komplexe Zahlen bereit.

Den Ausgangspunkt fiir den S2S-Compiler bildet ein sequentieller C-Code in
SSA-Form (vgl. Abschnitt 2.3.4), der die Anforderungen aus Abschnitt 3.3.3.5
erfiillt, sowie ein Task-Schedule fir die zugehorige HTG-Darstellung. Letzterer
ist gegeben durch die Funktionen o und p, die die Startzeit bzw. die Prozess-
Zuordnung der HTG-Knoten festlegen (vgl. Definition 2.5). Die SSA-Form wird
fir die Analyse von Abhéngigkeiten innerhalb der einzelnen Transformations-
schritte verwendet. Um die SSA-Form im fertigen Programm nicht realisieren
zu miissen, findet nach dem Teilschritt der Synchronisationsoptimierung eine
Riicktransformation statt, die die SSA-Artefakte (z. B. die ®-Funktionen) wieder
entfernt (vgl. Abschnitt 2.3.4). Neben Eingabeprogramm und Schedule greifen
die Transformationsschritte auflerdem auf eine Beschreibung der Zielplattform
auf Basis der in Kapitel 5 vorgestellten ADL zuriick.

Ahnlich wie bei der Scheduling-Phase (vgl. Abschnitt 3.3.3), sind auch wihrend
der S2S-Transformation noch keine prizisen Informationen zur abschlieenden
WCET des zu generierenden Programms vorhanden. Die in Abbildung 4.8
dargestellten Optimierungsschritte miissen daher ebenfalls auf a priori Schét-
zungen der WCET-Beitréige einzelner Code-Abschnitte aus einer sequentiellen
WCET-Analyse zuriickgreifen.

Als Ergebnis des Transformationsprozesses wird zum einen eine PPIR-Zwi-
schendarstellung, einschliefilich der aPPIR, und zum anderen der zugehorige
parallele C-Code erzeugt. Beides kann von der in Abschnitt 3.3.3.3 beschriebenen
statischen WCET-Analyse verwendet werden, um eine WCET-Grenze fir das
parallele Programm zu ermitteln (vgl. [RKB+19]). Der kompilierte parallele
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float input[1024];

cplx_float out1[512], out2[512], result[1024];

int N = get_sample_count(); // Prozess 1

get_input (input) ; // Prozess 1

fft(input, 0, N/2, outl); // Prozess 2

fft(input, 1, N/2, out2); // Prozess 1

combine_fft (outl, out2, N_pO, result); // Prozess 1
J Datenpartitionierung

float input[1024];

cplx_float out1[512], out2[512], result[1024];

int N_pl = get_sample_count(); // Prozess 1

int N_p2;

comm_copy (N_p1l, N_p2);

get_input (input); // Prozess 1

sync_point (1, 2);

fft (input, 0, N_p2/2, outl); // Prozess 2

sync_point(2, 1);

fft(input, 1, N_pl/2, out2); // Prozess 1

combine_fft (outl, out2, N_pl, result); // Prozess 1

Umsortierung & Synchronisationso
y

ptim.

float input[1024];

cplx_float out1[512], out2[512], result[1024];

int N_pl = get_sample_count(); // Prozess 1
int N_p2;
get_input (input) ; // Prozess 1
comm_copy(N_p1, N_p2);
fft(input, 0, N_p2/2, outl); // Prozess 2
fft(input, 1, N_pl/2, out2); // Prozess 1
sync_point(2, 1);
combine_fft(outl, out2, N_pl, result); // Prozess 1
’ Deserialisierung
float input[1024]; // Gemeinsam genutzte Variable
cplx_float outl1[512]; // Gemeinsam genutzte Variable

// Prozess 1

cplx_float out2[512], result
[1024];

int N_pi1 get_sample_count () ;

get_input (input);

send(fifo_1_2, N_p1);

fft(input, 1, N_pl/2, out2);

wait(fifo_2_1);

combine_fft (outl,
result);

out2, N_pi,

// Prozess 2
int N_p2;

receive(fifo_1_2, N_p2);
fft (input, 0, N_p2/2, outl);
signal(fifo_2_1);

Abbildung 4.8.: Eingabe-Code und Zwischenergebnisse an verschiedenen Stellen

des Transformationsprozesses aus Abbildung 4.7
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C-Code dient dabei als Grundlage fiir die WCET-Analysen auf Code-Ebene mit
Werkzeugen wie aiT [29]. Die im Rahmen der Transformation durchlaufenen
Einzelschritte aus Abbildung 4.7 werden in den folgenden Unterabschnitten
néher erldutert.

4.2.1.1. SHM Variablenauswahl

Im ersten Schritt des Transformationsprozesses wird auf Basis der Prozess-
Zuordnung p zunéchst iiber die Kommunikationssemantik der einzelnen Varia-
blen des C-Programms entschieden. Die Menge V aller Variablen v, € V des
C-Programms werden dabei entweder der Menge V* der gemeinsam genutzten
Variablen oder der Menge V? der privaten Variablen zugeteilt. Erstere miissen
spéter in einem geeigneten gemeinsamen logischen Speichersegment abgelegt
werden, wiahrend letztere in beliebigen Speichern platziert werden kénnen. In
dem Beispiel aus Abbildung 4.8 wird davon ausgegangen, dass die Variablen
input und out1l fiir die Platzierung in einem gemeinsamen Speicher ausgewahlt
wurden.

Um spéter ein funktionsfdhiges paralleles Programm erzeugen zu kénnen, muss
die vorgenommene Einteilung der Variablen auf der Zielplattform realisierbar
sein. Dazu muss u. a. sichergestellt werden, dass fiir die gemeinsam genutzten
Variablen v, € V° ein ausreichend grofler gemeinsam nutzbarer logischer Spei-
cher auf der Zielplattform realisiert werden kann. Auf diesen Speicher miissen
alle Prozesse, die den Inhalt einer darin befindlichen Variablen v, € V* auslesen
oder modifizieren kénnen missen, Zugriff haben. Um dies zu gewéhrleisten,
ist es sinnvoll, eine vollstdndige vorldufige Speicherallokation zu berechnen,
wobei ein Optimierungsverfahren die Kosten und den Nutzen der beiden Zuwei-
sungsoptionen V¥ und V* gegeneinander abwégt. Im Rahmen der vorgestellten
Compiler-Transformation verwendet dieser Optimierungsschritt eine Abwand-
lung des Verfahrens, das spéter bei der abschlieBenden Speicherallokation (vgl.
Abbildung 4.7) Verwendung findet. Das Optimierungsmodell basiert auf ganz-
zahliger linearer Optimierung (ILP) und wird in Kapitel 7 im Detail vorgestellt.

Die Zuteilung einer Variablen zu der Menge V* ist mit der Nebenbedingung
verbunden, dass der durch o und p definierte Schedule keine WAW- oder
WAR-Abhéngigkeiten (vgl. Abschnitt 2.2.2) fiir diese Variable verletzen darf.
Andernfalls kénnen Race Conditions zur Laufzeit nicht ausgeschlossen werden.
Private Variablen in V¥ werden dagegen nur von einem Prozessorkern genutzt,
sodass zwar fir RAW-Abhéngigkeiten Kommunikation zur Datentibertragung
notig ist, bei WAW- und WAR-Abhéngigkeiten jedoch nicht zwischen den Kernen
synchronisiert werden muss.
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Die genannte Nebenbedingung fiir gemeinsam genutzte Variablen kann grund-
sétzlich auf zwei Arten gehandhabt werden. Zum einen kénnen WAW- und
WAR-Abhéangigkeiten im Task-Graphen fiir alle oder ggf. auch nur fir einen
ausgewahlten Teil der Variablen als Prazedenzbedingungen beim Berechnen des
Schedule beriicksichtigt werden. Die zweite Option besteht darin, den Schedule
ohne Beriicksichtigung von WAW- und WAR-Abhéngigkeiten zu berechnen, und
anschliefflend zu tiberpriifen, fiir welche der Variablen die Nebenbedingung erfillt
ist. Die erste Option hat den Vorteil, dass die ausgewéhlten Variablen in jedem
Fall auf gemeinsame Speicher abgebildet werden kénnen. Dem Scheduler stehen
durch die zuséatzlichen Abhéngigkeiten dann jedoch weniger Freiheitsgrade fiir die
Optimierung der Parallelisierung zur Verfiigung. Bei der zweiten Option bleibt
es dagegen mehr oder weniger dem Zufall iberlassen, ob eine Variable nach dem
Scheduling noch fiir gemeinsam genutzte Speicher in Frage kommt. Die insgesamt
sinnvollste Option besteht deshalb darin, eine Vorauswahl V"¢ C V' geeigneter
Kandidaten zu selektieren, fiir die WAW- und WAR-Abhéngigkeiten zu beriick-
sichtigen sind. Dies kann entweder vor der Erzeugung des Schedules oder als
integraler Bestandteil der Schedule-Optimierung erfolgen. Die Co-Optimierung
mit dem Schedule ist unter Optimierungsgesichtspunkten die vielversprechendere
Variante. Da das Scheduling-Problem jedoch nicht im Fokus dieser Arbeit liegt,
wird im Folgenden von einer Auswahl vor dem Scheduling-Schritt ausgegangen
(z.B. nach der Code-Transformation in Abbildung 3.2). Dies kann durch die
Definition einer Kostenfunktion erfolgen, die zum Aufbau einer sortierten Liste
von Variablen verwendet wird. Aus der Liste kénnen dann so lange die kosten-
glinstigsten Kandidaten ausgewahlt werden, bis die Kosten einen Schwellwert
iiberschreiten. Eine einfache Kostenfunktion ldsst sich iiber die Variablengrofie
und das Verhéltnis von RAW-Abhéngigkeiten zu den iibrigen Abhéngigkeiten
definieren.

4.2.1.2. Datenpartitionierung

Der Schritt der Datenpartitionierung besteht im Wesentlichen aus drei Teil-
schritten:

1. Erzeugung privater Kopien aller Variablen v, € V?, deren Daten spéter in
mehreren Prozessen bendtigt werden.

2. Das Einfligen von Platzhaltern fiir spdtere Kommunikations- und Synchro-
nisationsoperationen im sequentiellen Kontrollflussgraphen.

3. Das Einfiigen von Platzhaltern fiir Kommunikation bei Kontrollflussab-
héngigkeiten.
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Die Transformation in Teilschritt 1 sorgt dafiir, dass jede C-Variable v, € V¥
(mit Ausnahme der gemeinsam genutzten Variablen v, € V) nur von einem
der parallelen Prozesse verwendet wird. Wird auf den Wert einer Variablen
vp im Eingabeprogramm von HTG-Tasks TN;, TN, ... mit unterschiedlichen
Prozess-Zuweisungen u(TN;) # u(TN;) # ... zugegriffen, so muss fiir jeden
der beteiligten Prozesse eine lokale Kopie erstellt werden. Auf diese Weise
wird sichergestellt, dass die Kopien in privaten Speichersegmenten abgelegt
werden konnen. Die Ubertragung der Daten zwischen den lokalen Kopien erfolgt
im spéteren parallelen Programm durch Nachrichten-basierte Kommunikation
unter Verwendung der Send- und Receive-Operationen des Programmiermodells.
Gemeinsam genutzte Variablen in V* bleiben von der Transformation unberiihrt,
da hier per Definition nur eine Instanz der Daten in einem gemeinsam genutzten
Speichersegment abgelegt wird. In dem Beispiel aus Abbildung 4.8 ist die
C-Variable N von Teilschritt 1 der Transformation betroffen. Diese Variable
wird in beiden Aufrufen an fft verwendet, weshalb die darin gespeicherten
Daten von beiden Prozessen benétigt werden. In dem Zwischenergebnis nach der
Datenpartitionierung sind mit N_p1 und N_p2 deshalb zwei Kopien der Variablen
vorhanden.

Durch die Duplikation von privaten Variablen wird der Datenfluss im sequenti-
ellen Programm ggf. unterbrochen. Letzteres geschieht immer dann, wenn einer
Definition und einer zugehoérigen Verwendung in der SSA-Form unterschiedliche
Kopien der urspriinglichen Variablen zugeordnet sind. Teilschritt 2 korrigiert
dies, indem eine spezielle Kopieroperation comm_copy zwischen Definition und
Verwendung eingefiigt wird. Diese Operation iibertriagt die Daten zwischen
den lokalen Kopien unterschiedlicher Prozesse und dient damit als Platzhalter
fir die spater benotigte Nachrichten-basierte Kommunikation. In dem Beispiel
aus Abbildung 4.8 ist die Definition ,int N = get_sample_count()“ dem ers-
ten Prozess und die zugehorige Verwendung im ersten Aufruf von fft dem
zweiten Prozess zugewiesen. Der transformierte Quelltext enthélt deshalb eine
comm_copy-Operation, die den Wert von N_p1 nach N_p2 kopiert.

Um die im spateren parallelen Programm benétigte Synchronisation vollstan-
dig abzubilden, fligt Teilschritt 2 mit sync_point auflerdem auch Platzhalter-
Operationen fiir Synchronisation ein. Diese werden fiir die funktionale Korrekt-
heit der nach wie vor sequentiellen Zwischendarstellung zwar nicht benétigt,
ermoglichen jedoch in den darauffolgenden Schritten eine vereinheitlichte Be-
trachtung von Kommunikation und Synchronisation. Analog zu den Platzhaltern
fir Kommunikation, sind sync_point-Operationen immer dann erforderlich,
wenn eine gemeinsam genutzte Variable v, € V* von HTG-Tasks in unter-
schiedlichen Prozessen verwendet wird. Zur Vermeidung von Race Conditions
nach dem Entfernen der SSA-Form im fertigen Programm, miissen neben den
SSA-Definitionen und Verwendungen (d. h. RAW-Abhéngigkeiten) auch WAW-
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for (int i = 0; i < 10; ++i) {
// Inhalt fiir die Prozesse 1 und 2
}

Eingabe

for (int i_p1 = 0, i_p2 = 0; i_pl < 10, i_p2 < 10; ++i_pl, ++i_p2) {
// Inhalt fir die Prozesse 1 und 2
¥

Ausgabe

(a) Handhabung einfacher Schleifen

while (komplexe_Bedingung()) {
// Inhalt fiir die Prozesse 1 und 2
}

Eingabe

while (1) {
bool b_pl = komplexe_Bedingung(); // Prozess 1
comm_copy (b_pl, b_p2);
if (!'b_pl, !b_p2) break;
// Inhalt fiir die Prozesse 1 und 2
}

Ausgabe

(b) Handhabung komplexer Schleifen

Abbildung 4.9.: Beispiele fiir die Handhabung von Schleifen bei der Datenparti-
tionierung
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und WAR-Abhéngigkeiten berticksichtigt werden. Wenn also zwischen zwei
Verwendungen einer Variablen v, € V* mit unterschiedlicher Prozess-Zuweisung
w eine der genannten Abhéingigkeitstypen besteht, so muss eine entsprechende
sync_point-Operationen eingefiigt werden. In dem Beispiel aus Abbildung 4.8
findet dies an zwei Stellen statt, wobei die erste sync_point-Operation die
Verfiigharkeit der Eingabedaten im gemeinsamen Speicher nach dem Aufruf von
get_input (input) an Prozess 2 signalisiert. Die zweite Synchronisation infor-
miert Prozess 1 anschlieend in die Gegenrichtung dartiber, dass die Ergebnisse
in out1 verfiigbar sind. Die Argumente von sync_point geben dabei jeweils den
Index des Ursprungs- und des Zielprozesses an.

In der SSA-Form werden WAW- und WAR-Abhéngigkeiten zwar grundsétzlich
eliminiert (vgl. Abschnitt 2.3.4), vor der Generierung des fertigen parallelen
Programms wird diese Darstellung jedoch wieder entfernt. Neben der SSA-Form
ist daher eine separate Analyse zur Detektion dieser Abhéngigkeitstypen erfor-
derlich, um eine Grundlage fiir das Einfligen von Synchronisation bereitzustellen.

Anders als comm_copy-Operationen geben die Argumente von sync_point nur
Aufschluss iiber die beteiligten Prozesse, nicht jedoch tiber die zugehorige ge-
meinsam genutzte Variable. Um den Bezug zwischen sync_point und Variablen
in spéteren Schritten berticksichtigen zu kénnen, werden diese Operationen mit
der Semantik einer selektiven Speicherbarriere (vgl. Abschnitt 4.1.2) verkniipft.
Unter einer selektiven Barriere ist dabei eine Speicherbarriere zu verstehen, die
lediglich fiir eine Liste bestimmter Variablen gilt. Hierdurch wird verhindert, dass
spéatere Compiler-Optimierungen Variablenzugriffe und Platzhalter-Operationen
unzuléssigerweise vertauschen kénnen.

Das Einfiigen der Platzhalter fiir Kommunikation/Synchronisation fir eine Ab-
hangigkeit (bb;, bb;) € V x V im Kontrollflussgraphen CFG = (V, E</, TYP)
findet bevorzugt unmittelbar nach dem Knoten bb; € V statt. Befinden sich die
Knoten bb; und bb; in unterschiedlichen Iterationsdoménen (d.h. sie befinden
sich nicht innerhalb derselben Schleife), so wird die Operation, soweit moglich,
auerhalb der Schleifen um die Knoten platziert. Im Modell des HT'G entspricht
dies einer Position im Ausgabe-Knoten (vgl. Abschnitt 2.3.5) des groften hierar-
chischen Task-Knotens, der bb;, nicht aber bb; als verschachtelten Kind-Knoten
enthélt.

In Abbildung 4.8 nicht zu sehen ist die Handhabung von Kontrollflussabhédngigkei-
ten in Teilschritt 3 der Transformation. Fiir diese Abhéngigkeiten ist u. U. weitere
Kommunikation nétig, um die funktionale Korrektheit des Programms sicherzu-
stellen und den Anforderungen des Programmiermodells hinsichtlich dquivalenter
Iterationsdoménen fur die spateren Signal/Wait- und Send/Receive-Paare ge-
recht zu werden. Konkret sind davon Schleifen und Kontrollflussstrukturen (z. B.
if-Blocke in C) betroffen, die entweder eine comm_copy/sync_point-Operation
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oder Blocke mit Zuweisungen zu unterschiedlichen Prozessen enthalten. Grund-
satzlich unterscheidet die Transformation zwischen

1. deterministischen Schleifen mit einer festen Anzahl an Iterationen und

2. Schleifen und Kontrollflussverzweigungen, bei denen die Ausfiihrungshau-
figkeit der betroffenen Basisblocke zur Laufzeit variieren kann.

Abbildung 4.9 zeigt jeweils ein Beispiel fiir diese beiden Félle. Bei ersterem
handelt es sich um eine Schleife mit einer einfachen Z&hl-Variablen, deren
Iterationszahl durch statische Analysen zur Entwurfszeit bestimmt werden
kann. Die Priifung der Abbruchbedingung ist dort nur mit geringem Rechen-
aufwand verbunden, sodass es effizienter ist, die Schleifenstruktur mitsamt der
Zahl-Variablen fiir jeden beteiligten Prozess zu duplizieren. Der resultierende
Zwischencode ist beispielhaft in Abbildung 4.9a dargestellt. Im Fall von komple-
xeren Schleifen oder Kontrollflussverzweigungen ist das Ergebnis der Bedingung
nicht zur Entwurfszeit bekannt und zu dessen Bestimmung kénnen umfangrei-
chere Berechnungen notig sein. In Abbildung 4.9b ist dies durch den Aufruf
von komplexe_Bedingung dargestellt. In einem solchen Fall ist es sinnvoll, die
Bedingung in nur einem Prozess zu evaluieren und das Ergebnis dann an die
iibrigen Prozesse zu iibermitteln. Eine beispielhafte Umsetzung im C-Code nach
der Datenpartitionierung ist in Abbildung 4.9b dargestellt.

Insgesamt besteht das Ergebnis der Datenpartitionierung damit aus einem
Programm mit sequentiellem Kontrollfluss, dessen Datenfelder in eine Menge
gemeinsam genutzter Variablen sowie jeweils eine Menge von privaten Variablen
fiir jeden Prozessorkern partitioniert sind (siehe Abbildung 4.8 fiir ein Beispiel).

4.2.1.3. Umsortierung

Nachdem die Datenfelder partitioniert wurden, entfallen durch die Duplikation
der privaten Variablen alle WAW- und WAR-Abhéngigkeiten mit Ausnahme
derer, die bei der Generierung des Schedules explizit berticksichtigt wurden. Der
Kontrollfluss kann daher in die vom Schedule vorgesehene Reihenfolge gebracht
werden, ohne dabei potentiell den Datenfluss zu zerstéren. Hierzu werden die zu
einem HTG-Knoten gehoérigen Code-Abschnitte jeweils anhand der durch o vor-
gegebenen Startzeiten in aufsteigender Reihenfolge sortiert. Um die Korrektheit
des Ergebnisses zu garantieren (z. B. im Falle eines fehlerhaften Schedules), kann
dabei ein Sortierverfahren eingesetzt werden, dass auf paarweiser Vertauschung
der Elemente basiert (z. B. das sogenannte Austauschsortieren, im Englischen
auch Bubblesort genannt). Bei jeder dieser Vertauschungen kann dann nochmals
iiberpriift werden, ob dies zur Verletzung einer Datenabhéngigkeit oder Speicher-
barriere (wie z. B. die sync_point-Operationen) fithren wiirde. Diese zusitzliche
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Uberpriifung kann im Hinblick auf die Qualifizierbarkeit eines entsprechend
aufgebauten Compiler-Werkzeugs von Vorteil sein.

4.2.1.4. Synchronisationsoptimierung

Die Positionen der Platzhalter-Operationen werden bei der Datenpartitionierung
mit einem vergleichsweise einfachen Verfahren fiir jede Abhéngigkeit in Isolation
ausgewdhlt. Dieses Vorgehen fithrt jedoch i. A. zu einem suboptimalen Ergebnis.
Dies zeigt sich u.a. in dem Beispiel aus Abbildung 4.8, wo sich nach der Daten-
partitionierung ein sync_point zwischen den beiden Aufrufen von fft befindet.
Durch diese Platzierung miisste Prozess 1 vor der lokalen FFT-Berechnung auf
die Beendigung der FFT-Funktion in Prozess 2 warten, wodurch die parallele
Ausfithrung der beiden fft-Aufrufe verhindert wird. Um solche Probleme zu
vermeiden, ist es sinnvoll, die Positionierung der Platzhalter-Operationen in
einem zusétzlichen Schritt im Detail zu verfeinern. So ware es z. B. im Falle der
sync_point-Operation aus Abbildung 4.8 ohne weiteres moglich, die Operation
hinter den zweiten Aufruf von £ft zu verschieben.

Nach der Umsortierung befindet sich der Kontrollfluss in seiner endgiiltigen
Reihenfolge, sodass die Optimierung der Platzhalter-Operationen nicht mehr auf
die HTG-Darstellung zuriickgreifen muss. Stattdessen dient der Kontrollfluss-
graph als Grundlage, wodurch das globale Verschieben von Synchronisation iiber
Iterationsdoménen hinweg ermoglicht wird (Die Beschrankung auf eine einzelne
HTG-Ebene entfillt). Insgesamt besteht das Ziel der Optimierung dann darin,
unndtigen Kommunikationsaufwand und Wartezeiten durch Synchronisation im
spateren parallelen Programm zu vermeiden. Weiteres Optimierungspotential
entsteht dadurch, dass die zuvor eingefiigten Synchronisationsoperationen auf-
grund der isolierten Betrachtung der Abhéangigkeiten ggf. auch redundant sein
konnen. In Abbildung 4.8 trifft dies nach der Datenpartitionierung z. B. auf die
erste der beiden sync_point-Operationen zu. Bei geeigneter Platzierung konnen
solche redundanten Operationen ohne Verlust der funktionalen Korrektheit mit
einer anderen Operation zusammengefasst werden. In dem Beispiel aus Abbil-
dung 4.8 lasst sich die redundante sync_point-Operation z. B. an die Position
der Kommunikation comm_copy (N_p1, N_p2) verschieben. An dieser Stelle ha-
ben beide Operationen dieselbe synchronisierende Wirkung, da Prozess 2 dort
allein schon wegen der Kommunikation mit Prozess 1 synchronisiert wird. Beide
Operationen lassen sich deshalb zu einer einzelnen zusammenfassen, sodass die
redundante sync_point-Operation eingespart werden kann.

Der zur Synchronisationsoptimierung eingesetzte Algorithmus wird in Kapitel 6
im Detail beschrieben. An dieser Stelle soll deshalb lediglich das Beispiel aus
Abbildung 4.8 zur Veranschaulichung der Ergebnisse angefiihrt werden. Die
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Optimierung ermoglicht dort die parallele Ausfithrung der beiden fft-Aufrufe
sowie das Einsparen einer redundanten Synchronisationsoperation.

4.2.1.5. Deserialisierung

Die Deserialisierung erzeugt aus dem noch sequentiellen Kontrollfluss ein par-
allelisiertes Programm. Ausgehend von der Zuweisungsfunktion g aus dem
Scheduling-Modell werden die einzelnen Basisblocke den jeweils vorgesehenen
parallelen Prozessen zugeordnet. Die Reihenfolge von Blocken, die demselben
Prozess zugewiesen sind, bleibt dabei erhalten, da das sequentielle Programm
bereits in den vorangegangenen Schritten umsortiert wurde. Wie in Abbil-
dung 4.8 beispielhaft gezeigt, werden die bisherigen Platzhalter-Operationen
in beiden beteiligten Prozessen durch entsprechende Signal/Wait- und Send/-
Receive-Operationen ersetzt. Die dabei verwendeten FIFO-Kanéle werden bei
Bedarf instanziiert und kénnen dann von mehreren aufeinanderfolgenden Opera-
tionen verwendet werden. Schleifen und Kontrollflussstrukturen, die wiéhrend
der Datenpartitionierung bereits auf die Parallelisierung vorbereitet wurden (vgl.
Abbildung 4.9), werden in allen daran beteiligten Prozessen dupliziert. Bei ein-
fachen Schleifen wird dabei in jedem Prozess die jeweils passende Zahl-Variable
verwendet. Fiir das Ausgabeprogramm aus Abbildung 4.9a wiirde das bedeuten,
dass in dem Duplikat fiir Prozess 2 alle Ausdriicke mit i_p1 entfallen.

Die Bezeichnung als Deserialisierung impliziert bereits, dass es sich bei diesem
Schritt um die inverse Transformation zu der in Abschnitt 2.2.4 diskutierten
Serialisierung von parallelen Programmen handelt. Das erzeugte Programm
ist daher per Definition serialisierbar, woraus geméfl [97] die Abwesenheit von
Deadlocks folgt. Durch die spéte Deserialisierung kann also die Forderung
nach der Abwesenheit von Deadlocks per Konstruktion erfiilllt werden, da die
nachfolgenden Schritte der S2S-Transformation keine Anderungen mehr am
PPG und der Synchronisationsstruktur vornehmen.

4.2.1.6. Speicherallokation

Die Speicherallokation stellt den letzten grofieren Schritt der S2S-Transformation
vor der Erzeugung des parallelen C-Codes dar. Das Ziel dieses Schrittes be-
steht darin, die Zuordnung der Variablen des parallelen Programms zu den
verfiigbaren logischen Speichersegmenten moglichst optimal festzulegen. Die
zuvor festgelegte Menge V*® der gemeinsam genutzten Variablen bildet dabei eine
Nebenbedingung, die die Zuordnung der darin enthaltenen Variablen zu einem
geeigneten gemeinsam genutzten Speichersegment erzwingt. In dem Beispiel aus
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Abbildung 4.8 missen z. B. die Variablen input und out1 in einem fiir Prozess 1
und Prozess 2 zugénglichen logischen Speichersegment abgelegt werden.

Die optimale Belegung der Speicherbereiche wird durch ganzzahlige lineare
Optimierung berechnet und bezieht dabei auch die Kosten fiir Interferenzeffekte
mit ein. Das verwendete ILP-Modell wird in Kapitel 7 im Detail vorgestellt. Das
Ergebnis der Optimierung sind statische Speicheradressen fiir alle Variablen,
die nicht dem priméren Programm-Stack zugeordnet sind. Der Quellcode wird
daraufhin so transformiert, dass bei Zugriffen auf die betreffenden Variablen
jeweils die zugehorigen Adressbereiche verwendet werden. Durch die Integration
dieser festen Adressen in den Quelltext kénnen die Informationen, anders als
bei gingigen Allokationsroutinen wie malloc, nach der Kompilierung einfacher
aus der erzeugten Bindrdatei extrahiert werden. Dies erh6ht die Prézision der
Datenwert-Analyse innerhalb von Werkzeugen zur statischen WCET-Schatzung
(vgl. Abschnitt 2.4.1).

4.2.2. Diskussion

Die présentierte S2S-Transformation erfiillt die zuvor definierten Anforderun-
gen durch eine Abfolge von Einzelschritten mit verzogerter Deserialisierung.
Letztere stellt die geforderte Abwesenheit von Deadlocks und die Eins-zu-eins-
Korrespondenz von Synchronisationsoperationen sicher. Alle Schritte, die An-
derungen an der Synchronisationsstruktur vornehmen, verwenden zunichst
Platzhalter-Operationen, die fir Paare aus Signal/Wait bzw. Send/Receive ste-
hen. So bleibt die Eins-zu-eins-Korrespondenz dieser Operationen wéhrend der
Transformation per Konstruktion erhalten. Um die funktionale Aquivalenz der
generierten Programme besser verifizieren zu kénnen, kann nach jedem Teil-
schritt ein funktionsfdhiges C-Programm generiert und getestet werden. Race
Condidions werden durch das Einbeziehen von WAW- und WAR-Abhéngigkeiten
bei der Datenpartitionierung vermieden. Die Handhabung von Schleifen wéhrend
der Transformation stellt sicher, dass die Anzahl der Iterationen unverdndert
bleibt. Bei komplexen Schleifenbedingungen wie in Abbildung 4.9b, kann die
Transformation allerdings dazu fithren, dass die Bestimmung von Schleifengren-
zen wihrend der WCET-Analyse nur mit Zusatzinformationen aus anderen
Prozessen moglich ist. Da solche prozessiibergreifenden Analysen aufwéndig sind,
enthilt die Transformation einen Mechanismus, der Informationen zu Schlei-
fengrenzen aus dem Eingabeprogramm iiber die Einzelschritte hinweg in das
parallele Zielprogramm iibertrégt. Auf Basis dieser Informationen kénnen spéater
entsprechende Annotationen fiir die statische WCET-Analyse erzeugt werden.
Auf diese Weise bleibt die WCET-Analysierbarkeit des Eingabeprogramms iiber
die Transformationsschritte hinweg erhalten.
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Die Effizienz der erzeugten parallelen Programme hinsichtlich der FIFO-Kommu-
nikation und der Speichernutzung kann durch die beiden Optimierungsschritte
(Synchronisationsoptimierung und Speicherallokation) im Transformationsab-
lauf verbessert werden. Bedingt durch das Phase-Ordering Problem (siche Ab-
schnitt 2.3.6) verfolgt die S2S-Transformation fiir beide Optimierungsschritte
einen zweistufigen Ansatz. Zunichst wird mit der SHM Variablenauswahl und
der Datenpartitionierung eine vorldufige Speicherallokation bzw. Synchronisati-
onsplatzierung erzeugt, um die notwendigen Vorentscheidungen zu treffen. Erst
in den spéteren Optimierungsphasen findet auf Basis der zusétzlich verfiigbaren
Informationen (u.a. des umsortierten CFG bei der Synchronisationsoptimierung
und der Synchronisationsstruktur bei der Speicherallokation) eine abschlieBende
Entscheidung iiber das Endergebnis statt.

In Vergleich zu der Erzeugung paralleler Programme in existierenden Ansétzen
erfordern die Einschrinkungen des in Abschnitt 4.1 definierten Programmier-
modells einen spezialisierten Ansatz, der die MHP-Analysierbarkeit sicherstellt.
Hierzu miissen insbesondere die geforderten Einschriankungen der Synchroni-
sationsstruktur bei der Konstruktion des parallelen Programms berticksichtigt
werden. Im Gegensatz zu dem in Abschnitt 3.3.2 vorgestellten Stand der Technik
bei der Parallelisierung harter Echtzeit-Software, ermoglicht der vorgestellte
Ansatz damit sowohl eine prézise statische Analyse von Interferenzeffekten als
auch die feingranulare Parallelisierung iterativer Algorithmen mit Hilfe des HTG.
Manuelle Eingriffe durch den Endnutzer sind nicht erforderlich, sodass ein héher
Automatisierungsgrad als in den Entwurfsmuster-basierten Ansétzen erreicht
wird. Davon unberiihrt bleibt die Moglichkeit, Vorgaben des Endnutzers, z. B. bei
der Auswahl der gemeinsam genutzten Variablen oder der Zuweisung bestimmter
Variablen zu bestimmten Speicherbereichen, in den Prozess einflieflen zu lassen.

4.3. Fazit

In diesem Kapitel wurde ein S2S-Compiler-Werkzeug zusammen mit einem vor-
hersagbaren parallelen Programmiermodell fiir harte Echtzeitsysteme vorgestellt.
In Kombination tragen beide Komponenten signifikant zur Losung einiger offener
Problemstellungen bei. Dies betrifft insbesondere:

1. Die Reduktion des Entwicklungsaufwands fiir parallele Echtzeitprogramme
durch Entwurfsautomatisierung.

2. Die Bereitstellung einer Grundlage fiir die statische Interferenz-Analyse
auf Basis von MHP-Informationen.

3. Die Moglichkeit, parallele Echtzeitprogramme ohne grofileren Aufwand fiir
verschiedene Zielplattformen zu optimieren und zu evaluieren.
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Integriert in eine Werkzeugkette wie ARGO (siehe Abschnitt 3.3.3), ermogli-
chen die in diesem Kapitel préasentierten Beitrédge einen Entwicklungsprozess
fir parallele Echtzeitprogramme, der kaum aufwéandiger ist als die Software-
Entwicklung fiir Einzelkernprozessoren. Der Endanwender kann die Software
zunéchst als sequentielles C-Programm entwickeln, ohne dabei die Komplexitét
von Mehrkernprozessoren mit Race Conditions, Kommunikation, Synchroni-
sation und zeitlichen Interferenzen berticksichtigen zu miissen. Diese Aspekte
werden auf den nachfolgenden Schritt der Parallelisierung verlagert, wo sie durch
die vorgestellte Compiler-Transformation automatisiert beriicksichtigt werden
kénnen. Produktivititsverluste in der Software-Entwicklung beim Ubergang zu
Mehrkernprozessoren kénnen dadurch weitgehend vermieden werden.

Die Eignung der generierten Programme fiir MHP-basierte Interferenz- Analysen
erlaubt es ferner, auf zeitliche Isolation und Techniken wie zeitgesteuerte Sche-
dules zu verzichten. Dadurch kann insbesondere die Effizienz beim Einsatz in
gemischt-kritischen Systemen signifikant erhoht werden. Das Programmiermo-
dell lasst sich zudem (in Verbindung mit den Beitrigen aus dem nachfolgenden
Kapitel 5) auf einer Vielzahl unterschiedlicher Zielplattformen umsetzen. Hierzu
zéhlen sowohl Mehrkernprozessoren mit gemeinsam genutztem Hauptspeicher
als auch Plattformen mit verteilten Speicherhierarchien. Durch die Plattform-
unabhéngigkeit des Ansatzes kénnen Anwenderprogramme weitgehend ohne
Beriicksichtigung der Plattform entwickelt und spéter automatisiert fiir die
jeweilige Hardware optimiert werden.

Insgesamt bilden die hier beschriebenen Beitrdge damit einen entscheidenden
Baustein fiir neuartige Werkzeugketten, die den Einsatz von Mehrkernprozesso-
ren in harten Echtzeitsystemen effizienter und einfacher gestalten kénnen.
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Kapitel 5.

Modellierung zeitkritischer

Hardware- /Software-Systeme

Das in Kapitel 4 vorgestellte Compiler-Werkzeug ist plattformunabhéngig und
bezieht Informationen iiber die Hardware aus einem generischen Modell der Ziel-
plattform. Die Anforderungen an dieses Modell beinhalten dabei insbesondere,
dass es ausreichend detailliert sein muss, um sichere Aussagen iiber Speicherzu-
griffszeiten unter Berticksichtigung von Interferenzeffekten ableiten zu kénnen.
Dieses Kapitel présentiert eine entsprechende Losung bestehend aus einem gene-
rischen Plattformmodell, einer Methode zur Berechnung der Zugriffszeiten und
einer erweiterten Architekturbeschreibungssprache (ADL) zur strukturierten
Beschreibung der Zielplattform. Teile des Modells und der ADL wurden in den
eigenen Verdffentlichungen [RB20a; RMB+18; RHD+-16] publiziert.

Dieses Kapitel gliedert sich in fiinf Abschnitte, wobei der nachfolgende Ab-
schnitt 5.1 zunachst die Ziele und Anforderungen fiir das zu spezifizierende
Plattformmodell definiert. Abschnitt 5.2 beschreibt daraufhin den grundlegen-
den Aufbau des Modells, bevor Abschnitt 5.3 die statische Berechnung von
Speicherzugriffszeiten anhand der modellierten Informationen diskutiert. Die
erweiterte ADL wird im darauffolgenden Abschnitt 5.4 eingefiihrt. Der ab-
schliefende Abschnitt 5.5 beendet das Kapitel dann mit einer Diskussion der
vorgestellten Beitrage.

5.1. Zielsetzung und Anforderungen

Das Hauptziel des Plattformmodells und der zugehérigen ADL besteht darin, alle
Hardware-bezogenen Informationen bereitzustellen, die fiir die plattformunab-
héngige Realisierung komplexer Werkzeugketten wie der in Abschnitt 3.3.3
beschriebenen ARGO-Werkzeuge nétig sind. Das schlieit insbesondere die
Hardware-Details zur Erzeugung von parallelen Programmen, deren Plattform-
spezifischer Optimierung sowie der Berechnung einer sicheren oberen Grenze fiir
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die WCET auf Mehrkernprozessoren mit ein. Hierbei sollen sowohl Architekturen
mit gemeinsam genutzten als auch mit verteilten Speichern unterstiitzt werden.

Einige Anforderungen an das Plattformmodell ergeben sich aus dem in Ab-
schnitt 4.1.2 spezifizierten Programmiermodell. Die Bestandteile des Program-
miermodells miissen jeweils zur Entwurfszeit auf eine Menge von Hardware-
Komponenten abgebildet werden kénnen (vgl. Abschnitt 4.1.2.1 und Abbil-
dung 4.3). Dazu ist es erforderlich, die Komponenten auf einer geeigneten Abs-
traktionsebene durch ein generisches Modell darzustellen. Das schliefit sowohl
die Prozessorkerne und Speicherkomponenten als auch die dazwischenliegende
Chip-interne Kommunikationsinfrastruktur mit ein. Der interne Aufbau der Pro-
zessorkerne ist an dieser Stelle weniger relevant, da die konkrete Mikroarchitektur
in géngigen C-Compilern und WCET-Analyse Werkzeugen fiir Einzelkernprozes-
soren bereits beriicksichtigt wird. Fiir die hier vorgesehenen Zwecke geniigt es
daher, die Architektur des Befehlssatzes (ISA) und eine iiberschaubare Anzahl
von zusitzlichen Parametern in das Modell einzubeziehen. Die interne Struktur
von Prozessorkernen und Speichern kann dann durch einen solchen Satz von
Parametern (z. B. ISA, Speichergrofien, Zugriffslatenzen, etc.) abstrahiert und
ansonsten als Black Boz' betrachtet werden. Die Kommunikationsinfrastruktur
weist dagegen — vor allem in MPSoCs — oft unterschiedliche, zumeist heterogene,
Topologien auf. Insbesondere fiir die prazise Quantifizierung von Interferenzef-
fekten in gemeinsam genutzten Komponenten muss dieser Teil der Plattform
deshalb relativ detailliert abgebildet werden.

Die wichtigste Anforderung an das Modell der Kommunikationskomponenten
ist die Bereitstellung aller zur korrekten Bestimmung von Zugriffszeiten nétigen
Informationen. Diese Zugriffszeiten werden im Folgenden auch als Worst Case
Access Times (WCAT) bezeichnet. Sie wirken sich naturgemafl auf die WCET
eines Programms aus und werden von Interferenzeffekten mafigeblich beeinflusst.
Sowohl fiir die logischen Speichersegmente des vorgestellten Programmiermodells
als auch fiir die FIFO-Kanéile muss das Zeitverhalten im ungiinstigsten Fall
anhand des Plattformmodells vorhergesagt werden kénnen. Dazu miissen einer-
seits die Routen aller Zugriffe und die dabei durchlaufenen Busse, Router und
sonstigen Kommunikationskomponenten (vgl. Abschnitt 2.1.3) aus dem Modell
abgeleitet werden. Andererseits muss das Zeitverhalten aller Komponenten ent-
lang der Routen, inklusive der Verzogerungen durch Interferenzeffekte, hinterlegt
sein. Dazu ist ein formales Modell der Arbitrierung (vgl. Abschnitt 2.1.3) in den
einzelnen Komponenten, sowie eine geeignete Beschreibung der Routenplanung
erforderlich.

1Beim ,,Black Box“-Prinzip werden nur die nach auBen sichtbaren Merkmale einer System-
komponente, nicht aber deren innerer Aufbau betrachtet.
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Unter Berticksichtigung einiger weiterer Aspekte (siehe auch [RHD+16]), die zur
plattformunabhéngigen Realisierung komplexer Werkzeugketten benétigt werden,
muss das zu spezifizierende Modell der Hardware-Plattform im Wesentlichen
die folgenden Aspekte abdecken:

1. Eine detaillierte Beschreibung Chip-interner Kommunikationskomponenten
in verschiedenen Auspriagungen (NoCs, Bus-Hierarchien, etc.).

2. Ein detailliertes Modell der Bitbreiten aller Kommunikationsverbindungen,
deren Arbitrierungs-Verfahren sowie der Routing-Schemata.

3. Die Modellierung verschiedener Typen von Speicherzugriffen (z. B. Lese-
/Schreibzugriffe) und des jeweils anfallenden Datenvolumens, einschlieBlich
der Adress- und Verwaltungsdaten in den Bus- bzw. NoC-Protokollen.

4. Die Modellierung von Adressrdumen und deren Abbildung auf die zugeho-
rigen (verteilten) Speicherkomponenten.

5. Eine hinreichend genaue Beschreibung der Caches, einschliellich ihrer
Verdriangungsstrategien.

6. Informationen iiber Anzahl, Art und Befehlssatz aller Prozessorkerne.

5.2. Aufbau des Plattformmodells

Auf Basis der genannten Anforderungen wird im Folgenden ein generisches
Plattformmodell spezifiziert. Hierbei werden zunéchst die Annahmen und Ein-
schrankungen hinsichtlich der unterstiitzten Zielplattformen diskutiert. An-
schliefend werden mit der Definition des Plattform-Komponenten-Graphen, der
Arbitrierungsmodelle und der Routenplanung die zentralen Bestandteile zur
Modellierung der Topologie einer Rechnerarchitektur vorgestellt.

5.2.1. Annahmen & Einschriankungen

Die einschrankenden Annahmen fiir die Definition des Plattformmodells re-
sultieren einerseits aus den Anforderungen zur Realisierung einer statischen
WCET-Analyse. Andererseits wird auf die Unterstiitzung einiger, in Echtzeit-
systemen oft untypischer Hardware-Funktionen verzichtet, woraus sich weitere
Einschrdnkungen ergeben. Letztere konnen jedoch durch zukiinftige Erweiterun-
gen des Plattformmodells bei Bedarf aufgehoben werden.

Die folgenden Einschrankungen resultieren weitgehend aus den Anforderungen
aktueller Werkzeuge zur statischen WCET-Analyse:
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Statisch vorhersagbare Prozessorkerne: Géngige WCET-Analyse-Werkzeuge
verwenden eigene abstrakte Prozessor-Modelle (siehe [116]), die jedoch
nur fiir bestimmte vorhersagbare Mikroarchitekturen verfiighbar sind. Im
Folgenden wird daher angenommen, dass die modellierten Plattformen nur
Kerne mit solchen Mikroarchitekturen enthalten.

Faire Arbitrierung: Die Forderung nach fairer Arbitrierung stellt v.a. sicher,
dass Zugriffe eines Prozessorkerns nicht permanent durch andere Zugriffe
blockiert werden kénnen (vgl. Definition 2.1). Andernfalls liee sich fiir
die blockierten Zugriffe keine endliche WCAT ermitteln.

Statische vorhersagbare Routenplanung: Um die Routen von Zugriffen zur
Entwurfszeit ermitteln zu kénnen, ist ein vorhersagbares Verfahren zur
Routenplanung (z. B. XY-Routing) erforderlich.

Kein Paketverlust in NoCs: Bei Dateniibertragungen iiber Kommunikations-
verbindungen (z. B. NoCs) diirfen keine Datenpakete verloren gehen. An-
dernfalls miissten einzelne Pakete zur Laufzeit ggf. erneut versendet werden,
ohne dass dies zur Entwurfszeit prazise vorhergesagt und bei der Berech-
nung der WCET beriicksichtigt werden kann.

Keine gemeinsam genutzten Caches: Gemeinsam von mehreren Prozessoren
genutzte Caches sind kaum vorhersagbar, da nur bei exakter Kenntnis des
Programmablaufs auf allen beteiligten Prozessoren eine sichere Aussage
iiber deren Inhalte getroffen werden kann. Aus diesem Grund werden solche
Caches nicht unterstiitzt.

Keine Cache-Koharenz-Mechanismen: Hardware-gesteuerte Mechanismen zur
Erhaltung der Cache-Kohédrenz (vgl. Abschnitt 2.1.1) kénnen zu dhnlichen
Effekten wie gemeinsam genutzte Caches fithren. Je nach Mechanismus
werden die Inhalte einzelner Caches auch hier durch mehrere Prozessorker-
ne beeinflusst. Daher werden im Folgenden Plattformen ohne Kohérenz-
Mechanismen vorausgesetzt.

Das in dieser Arbeit entwickelte Plattformmodell setzt auflerdem die folgenden
zusétzlichen Annahmen voraus:

Bare-Metal Software: Es wird vorausgesetzt, dass die Software ohne ein Be-
triebssystem mit Speicher-Virtualisierung , bare-metal® ausgefiihrt wird.
Durch diese Annahme lasst sich aus der (physikalischen) Speicheradresse
direkt auf die adressierten Speicherbereiche zuriickschlieflen.

Kommunikation mit FIFO-Charakteristik: Die Reihenfolge iibertragener Da-
teneinheiten aus derselben Quelle darf durch Kommunikationskomponen-
ten nicht permutiert werden. End-zu-End-Kommunikationspfade miissen
daher eine FIFO-Charakteristik aufweisen. Dies gilt insbesondere auch
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fir Speicherzugriffe, die vom Speichersystem nur in der Reihenfolge ihres
Auftretens bearbeitet werden diirfen. Andernfalls kénnten Speicherzugriffe
aus derselben Quelle miteinander interferieren und so z. B. zu Laufzeitano-
malien fithren.

Arbitrierungs-Verzogerungen durch Latenz und Durchsatz beschreibbar: Die
maximal durch Arbitrierung verursachten Verzégerungszeiten miissen sich
aus den Parametern Latenz L und Durchsatz DS ableiten lassen. Inter-
ferenzeffekte miissen dabei auf diese beiden Parameter beschriankt sein
und diirfen in einer einzelnen Komponente nur von der aktuellen Anzahl
konkurrierender Zugriffe abhéingen (d. h. sie sind eine Funktion von n*®
aus Abschnitt 2.1.3.1).

Wiéhrend sich die ersten beiden Einschrénkungen bei Bedarf vergleichsweise
einfach durch entsprechende Erweiterungen des Plattformmodells aufheben las-
sen, ist die Forderung zu den Arbitrierungs-Verzogerungen von grundlegenderer
Natur. Fiir die gidngigen Arbitrierungsverfahren TDMA und RR ist sie jedoch
erfiilllt (vgl. Abschnitt 2.1.3.1).

5.2.2. Plattform-Komponenten-Graph

Um die Struktur und Topologie einer Hardware-Plattform im Rahmen des zu
spezifizierenden Modells zu beschreiben, wird im Folgenden der sogenannte
Plattform-Komponenten-Graph definiert:

Definition 5.1 (Plattform-Komponenten-Graph). Sei V% eine Menge von
komplexen Komponenten einer Hardware-Plattform und E eine Menge von
Komponenten, die jeweils eine gerichtete Punkt-zu-Punkt-Verbindung zwischen
zwei komplexen Komponenten herstellen. Dann heifit der gerichtete Graph CG =
(V¥,E%“) Plattform-Komponenten-Graph. Fir den Plattform-Komponenten-
Graphen sei ferner die Menge C := VYU EY aller Komponenten der Hardware-
Plattform definiert.

Abbildung 5.1 zeigt ein Beispiel fiir einen solchen Komponenten-Graphen und
die damit modellierte Architektur einer einfachen NoC-basierten Plattform. Fiir
alle Komponenten, die fiir das Zeitverhalten der Architektur ausschlaggebend
sind, muss entweder ein Knoten u € V% oder mindestens eine Kante e € E
in dem Graphen vorhanden sein. Die Kanten kénnen dabei fiir einfache Ver-
bindungsleitungen mit Punkt-zu-Punkt-Charakteristik oder FIFO-Puffer mit
einer bestimmten Kapazitit stehen. Sie werden in Abbildung 5.1 z. B. fiir die
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(b) Plattform-Komponenten-Graph mit Arbitrierungsschemata RR und Crossbar (CB)

Abbildung 5.1.: Beispiele fiir eine einfache NoC-basierte Architektur und den zu-
gehorigen Plattform-Komponenten-Graphen CG (vgl. [RB20a])
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NoC-Verbindungen zwischen den Routern verwendet. Einfache ungepufferte Ver-
bindungsleitungen kénnen dabei durch eine FIFO-Verbindung mit der Kapazitét
0 modelliert werden. Die Knoten des Graphen représentieren dagegen komplexe-
re Komponenten wie Prozessoren, Speicher oder Kommunikationskomponenten
mit mehreren Ein- und Ausgéngen (z.B. Router in NoCs).

Der vorgestellte Plattform-Komponenten-Graph CG lasst sich grundséatzlich in
formale Darstellungen, wie z. B. Warteschlangennetzwerke oder Datenflussgra-
phen, tiberfithren. Um mit solchen Darstellungen detaillierte Aussagen treffen
zu koénnen, muss jedoch das Zugriffsmuster der Software z. B. durch Ankunfts-
funktionen formal dargestellt werden (vgl. Abschnitt 3.1.2.2). Ohne Begrenzung
der Datenraten in der Hardware ist das Zugriffsmuster der in Abschnitt 3.3.3.3
definierten Code-Segmente in der aPPIR-Darstellung jedoch im Allgemeinen
nicht bekannt. Im Folgenden wird daher nicht auf diese formalen Darstellungen
zuriickgegriffen, sondern ein spezialisiertes Modell entwickelt, dass lediglich die
Maximalzahl von Speicherzugriffen N™¢™(cs, m) pro Code-Segment als bekannt
voraussetzt.

Komplexere Hardware-Architekturen, wie die in Abbildung 5.1a dargestellte
NoC-Architektur, sind in der Regel hierarchisch aufgebaut. So enthalten die
Kacheln aus der Abbildung z. B. jeweils eine Reihe von internen Unterkompo-
nenten. Um aus der konkreten Architektur einen geeigneten nicht-hierarchischen
Komponenten-Graphen zu erzeugen, muss die hierarchische Struktur u. U. aufge-
brochen werden. In der Architektur aus Abbildung 5.1 ist es z. B. sinnvoll, nicht
die Kacheln als Ganzes, sondern deren Unterkomponenten in den Komponenten-
Graphen aufzunehmen, sodass auch das Zeitverhalten der lokalen Speicher und
Bus-Systeme abgebildet wird. Die geeigneten Hierarchieebenen und Komponen-
ten fiir den Komponenten-Graphen eines Plattformmodells miissen i. A. abhéngig
vom Verhalten der konkreten Plattform durch einen Endbenutzer identifiziert
werden. Dabei muss sichergestellt werden, dass das Zeit- und Kommunikations-
verhalten durch das Modell korrekt wiedergegeben wird. Komponenten wie die
Netzwerk-Adapter aus Abbildung 5.1a (NA in der Abbildung) kénnen z. B. wie
in Abbildung 5.1b durch einfache FIFO-Verbindungen modelliert werden. Je
nach Implementierung der Netzwerk Adapter kann jedoch auch ein komplexeres
Modell, ggf. unter Beriicksichtigung interner Unterkomponenten, erforderlich
sein.

Abbildung 5.2 zeigt das UML-Klassendiagramm einer moglichen Umsetzung
des Plattform-Komponenten-Graphen als Klassenstruktur, um die Relationen
der einzelnen Bestandteile zu veranschaulichen. Neben der eigentlichen Gra-
phenstruktur und den unterschiedlichen Knotentypen sind in dem abgebildeten
Modell weitere Zusatzinformationen hinterlegt. Diese werden in den folgenden
Unterabschnitten ndher diskutiert. Fiir die tatsdchliche Umsetzung wird der
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Knoten 9 « Kante
+ ausgaenge : Kante[] + ursprung : Knoten
+ eingaenge : Kante|] + ziel : Knoten
KomplexeKomponente FIFO-Verbindung
+ name : string -+ name : string
A + arbitration : string
+ puffergroesse : int
+ protokoll : ProtokollInfor-
mation
+ latenz : float
+ pitch : float
Kommunikati-
onskomponente
Speicher Prozessor + arbitration : string
+ groesse : int + architektur : string + protokoll : ProtokollInfor-
mation]]
+ latenz : float
+ pitch : float
BusSystem Router
+ master : KomplexeKom- + routenplanung : Routing-
ponente Verfahren
ProtokollInformation 1 ZugriffsTyp RoutingVerfahren
+ zugriff : ZugriffsTyp + typ : string + name : string
+ daten_ volumen : int + burst_ lidnge : int

Abbildung 5.2.: UML-Klassendiagramm fiir eine mogliche Realisierung des Platt-
form-Komponenten-Graphen
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Graph jedoch nicht mit dem dargestellten Modell, sondern zusammen mit einer
Reihe weiterer Attribute durch die in Abschnitt 5.4 definierte Architekturbe-
schreibungssprache realisiert.

5.2.2.1. Arbitrierungsmodelle

Die Arbitrierung beim Zugriff auf gemeinsam genutzte Hardware-Komponenten
bestimmt unmittelbar die durch Interferenzeffekte verursachten Verzégerungen
fiir die beteiligten Prozessorkerne (vgl. Abschnitt 2.1.3.1). Das Arbitrierungs-
schema muss deshalb, wie in Abbildung 5.2 dargestellt, fir alle Kommunikations-
komponenten im Plattformmodell hinterlegt werden. Jeder Komponente ¢ € C
wird dazu entweder ein konkretes Arbitrierungsschema oder das Verhalten einer
Crossbar (kurz CB, im deutschen auch als Kreuzschiene bezeichnet) zugeordnet.
In dem Beispiel aus Abbildung 5.1b ist diese Information jeweils in Klammern
angegeben. Die Punkt-zu-Punkt-Verbindungen sind dort mit RR Arbitrierung
realisiert, wahrend die NoC-Router CB-Verhalten aufweisen. In letzteren findet
keine Arbitrierung statt, da sich Zugriffe in Crossbars Interferenz-frei kreu-
zen konnen. Diese Kombination aus Crossbar und FIFO-Verbindungen bildet
das Verhalten einfacher NoC-Router hinreichend genau ab, da deren interne
Architektur typischerweise aus einer zentralen Crossbar und FIFO-basierten
Eingangspuffern besteht (siche z. B. [58]).

Ahnlich wie in Kapitel 2, Abschnitt 2.1.3.1 und in typischen Datenfluss-basierten
NoC-Modellen (vgl. Abschnitt 3.1.2.2) werden Arbitrierungseinheiten im Folgen-
den durch die Parameter Latenz L und Durchsatz DS charakterisiert. Grund-
sétzlich werden faire Arbitrierungsverfahren unterstiitzt, bei denen diese beiden
GroBen iiber die Zeit konstant sind oder nur von der Anzahl n**® der aktiven
Eingénge an der Arbitirerungseinheit abhidngen. Dies trifft insbesondere fiir die
in Abschnitt 2.1.3.1 eingefithrten Arbitrierungsverfahren TDMA und RR sowie
die zugehorigen Gleichungen (2.1) bis (2.4) mit deren Latenz und Durchsatz zu.

Um spéter eine einheitlichere Formulierung der Gleichungen zu erhalten, wird im
Folgenden nicht der Durchsatz, sondern die Zeitspanne zwischen zwei aufeinan-
derfolgenden Dateneinheiten betrachtet. Diese Grofie wird in Anlehnung an den
SHIM-Standard [111] auch als Pitch P bezeichnet, der als inverser Durchsatz
wie folgt definiert ist:

Definition 5.2 (Pitch). Der Pitch P bezeichnet den inversen Wert des Durch-
satzes DS aus Definition 2.2 mit
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P(i)n P{n P’i,,/n,

Puffer 1
Puffer 2
Puffer N

R I
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Pres

A 4
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Abbildung 5.3.: Arbitrierungseinheit mit Pitches an den Verbindungsleitungen
(vgl. [RB20a))

Um die Arbitrierung innerhalb einer Komponente ¢ € C des Komponenten-
Graphen zu modellieren, wird die in Kapitel 2 vorgestellte Struktur aus Ab-
bildung 2.5 zugrunde gelegt. Die Lange der Eingangspuffer ergeben sich dabei
aus den Langen der modellierten FIFO-Puffer, die jeweils durch eine Kante
e € E% des CG reprisentiert werden. Wie in Abbildung 5.3 dargestellt, haben
die Verbindungsleitungen vor und nach dem eigentlichen Arbiter im Allgemeinen
verschiedene Pitches bzw. Durchsétze. Die Berechnungsvorschrift fiir die Pitches
P]f"b(c, n") an den Eingéngen des Arbiters geht fiir die Arbitrierungsverfahren
TDMA und RR unmittelbar aus den in Kapitel 2 eingefiihrten Gleichungen (2.1)
bzw. (2.2) hervor. Anders als in den genannten Gleichungen soll im Folgenden
statt der Arbitrierungsperiode p; die Anzahl der aktiven Einginge n® als
offener Parameter betrachtet werden. Mit einem solchen Ansatz lassen sich
alle Arbitrierungsverfahren abbilden, deren Latenzen/Pitches nur von n®®
abhéangen oder, wie bei TDMA, konstant sind.

Durch die dazwischenliegenden Puffer kénnen die Pitches P (c, n®™™)

! ' ¢ und
P"(c, n*) im Allgemeinen voneinander abweichen, zumindest solange die
Puffer nicht vollstandig gefiillt sind. Verfiigt ein Puffer noch iiber freie Ka-

pazitéiten, so kénnen selbst fiir Pj"’(c, n®"") = 0 kurzzeitig noch Daten mit
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Pji"(c7 n“km) > 0 am Eingang entgegengenommen werden. Einige mathemati-
sche Modelle, wie z. B. das Netzwerk-Kalkil (vgl. Abschnitt 3.1.2.2), sind in
der Lage, solche kurzzeitigen transienten Effekte abzubilden. Dazu muss jedoch
die zeitliche Verteilung des Datenaufkommens bzw. der Speicherzugriffe hin-
reichend genau bekannt sein. Letztere kann in realen Programmen jedoch mit
jeder Ausfithrung des Programmcodes stark variieren (z.B. in Abhéngigkeit
der Cache-Inhalte), sodass sich bei der statischen Berechnung der WCET zur
Entwurfszeit kaum eine sinnvolle Aussage treffen ldsst. Das zu spezifizierende
WCET-zentrierte Plattformmodell 16st dieses Problem durch die pessimistische
Annahme, dass die Puffer stets vollstandig gefiillten sind. Unter dieser Annahme
kann nur dann ein neues Datum am Eingang eines Puffers aufgenommen werden,
wenn ein anderes Datum aus dem Puffer an den Arbiter weitergegeben wird.
Daraus folgt P;""(c, n*") = P/*(c, n*") und die beiden Pitches lassen sich zu
einem effektiven Eingangs-Pitch

Pjejj‘(c7 naktiv) — Pja'rb(c’ naktiv) — P;TL(C7 naktiv) (51)
zusammenfassen.

Zur Berechnung der Latenzen L;ﬁ (c,n*™) die eine Dateneinheit vom Errei-

chen eines der Eingangspuffer in Abbildung 5.3 bis zu ihrer Bearbeitung in der
gemeinsam genutzten Ressource benétigt, werden im Folgenden leere Puffer
angenommen. Diese Annahme ist i. A. optimistisch und kann daher nur unter
geeigneten Voraussetzungen zur Berechnung einer WCET herangezogen werden.
Die spéateren Betrachtungen in Abschnitt 5.3 zeigen jedoch, dass diese Voraus-
setzungen fiir die vorgesehene Verwendung der berechneten Latenz-Werte erfiillt
sind. Trifft eine Dateneinheit am Eingang eines leeren Puffers ein, so bleibt sie
nur so lange im Puffer, bis der Arbiter den Zugriff zu der gemeinsam genutzten
Ressource freigibt. Fiir die Arbitrierungsverfahren TDMA und RR entspricht
L;?/f(c7 n™*") dann LTPM4 bzw. LFF aus den Gleichungen (2.3) und (2.4) in
Kapitel 2.

Wiéhrend das Plattformmodell grundsétzlich beliebige faire Arbitrierungssche-
mata unterstiitzt, zahlt RR in der Praxis zu den am héufigsten in NoCs oder
Bus-Systemen eingesetzten fairen Verfahren. Deshalb sollen an dieser Stelle noch
die expliziten Gleichungen zur Berechnung von L;‘ﬁ'(c, n) und Pjﬁﬁ(c, n k)
fir RR angefiihrt werden:

L;ﬁ (C, naktiv) _ TZS(C) X nak’t’i’u , (52)
Pjeﬁ(q naktiv) _ naktiv X PT‘ES(C) ) (53)

Dies folgt unmittelbar aus den Gleichungen (2.2) und (2.4), wobei P™(c) fiir
den zu DS™* gehorigen Pitch steht. Auflerdem héngen im Kontext des CG
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alle Groflen von der betrachteten Komponente ¢ ab. Die Anzahl der aktiven
Eingéinge n®*"" ist jeweils so zu wihlen, dass sie dem Maximum der aktuellen
Arbitrierungsperiode p; und der darauffolgenden Arbitrierungsperiode piy1
entspricht, um dem Term max (n‘“lm‘”(pi)7 n“k””(pi_‘_l)) in Gleichung (2.4) zu
geniigen.

Fiir Latenz und Pitch sieht das Modell aus Abbildung 5.2 jeweils einen Parameter
in den Kommunikationskomponenten und FIFO-Verbindungen vor. Diese kénnen
z. B. im Fall von RR-Arbitrierung genutzt werden, um die Werte fiir TZS(C) und
P"(c) zu hinterlegen. Mit Hilfe des Feldes fiir das Arbitrierungsschema kann
eine passende Implementierung dann fiir einen spezifischen Wert von n®* die
effektiven Werte L;?ﬁ(c, ) und I:’]."‘ﬁr (¢, n*™) berechnen.

5.2.3. Speicherzugriffe und Routenplanung

In NoCs oder Bus-Hierarchien sind i. A. mehrere Komponenten mit eigenen Arbi-
tirierungseinheiten an der Bearbeitung eines Speicherzugriffs beteiligt. In NoCs
gibt es zudem unterschiedliche Routen, die ein Zugriff potentiell durchlaufen kann.
Insbesondere in Netzwerken mit Paketvermittlung (vgl. Abschnitt 2.1.3) miissen
neben den Nutzdaten auflerdem noch zusétzliche Protokoll-Informationen tiber-
tragen werden. Um die letztendliche Zugriffszeit bestimmen zu kénnen, miissen
all diese Aspekte auf geeignete Weise in dem zu spezifizierenden Plattformmodell
abgebildet werden.

Im Allgemeinen werden Speicherzugriffe durch eine Ursprungskomponente ¢ € C
(typischerweise ein Prozessorkern oder eine DMA-Einheit) unter Verwendung
einer lokalen Speicheradresse gestartet. Die Speicheradresse verweist auf eine
Speicherkomponente m; € C, an die der Zugriff iibertragen werden muss. Die
bei der Ubertragung involvierten Arbitrierungs-Stufen ergeben sich dann aus
dem Pfad bzw. der Route, die der Speicherzugriff im Plattform-Komponenten-
Graphen CG durchliuft. Eine solche Route Ry := (c, . .., ¢) fiir ein gegebenes
Paar (ck,m;) aus einer Ursprungskomponente ¢ € C und einer Speicherkompo-
nente m; := ¢; € C muss geméfl der Anforderungen an die Hardware-Plattform
zur Entwurfszeit bekannt sein.

Zur Bestimmung des Verlaufs einer Route Ry; ist fiir Router-Komponenten in
dem Modell aus Abbildung 5.2 eine Strategie zur Routenplanung hinterlegt.
Typischerweise erstreckt sich jede Instanz eines solchen Routing-Verfahrens
iiber mehrere Komponenten, wie es in dem Beispiel aus Abbildung 5.1 fir das
XY-Routing innerhalb des NoC dargestellt ist. Auf Basis dieser Informationen
wird der Verlauf von Rjy; nach dem folgenden Schema bestimmt:

1. Ermittlung des kiirzesten Pfades von ¢, nach m; in CG.
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2. Korrektur des Verlaufs dieses Pfades innerhalb aller Regionen des CG,
denen ein spezifisches Routing-Verfahren zugeordnet ist.

Bei der Erstellung eines Plattformmodells ist darauf zu achten, dass der nach
diesem Verfahren bestimmte Pfad mit der tatsichlichen Route Ry; der Spei-
cherzugriffe iibereinstimmt. Im Fall von Lesezugriffen ist auflerdem zu beachten,
dass die Speicherkomponente m; zusétzlich eine Antwort {iber eine zweite Route
Ry senden muss. Der Verlauf dieser Route kann i. A. von Ry; abweichen, die
Routen fiir diese Riickkanéle lassen sich aber ansonsten analog zu den ,vorwérts“
gerichteten Routen behandeln.

Entlang einer Route Rj; miissen die dariiber abgewickelten Zugriffe in den
beteiligten Komponenten ¢ € Ry einem der Eingénge/Eingangspuffer j der
zugehorigen Arbitrierungseinheit zugeordnet werden. Im Folgenden wird ange-
nommen, dass jede Route Ry, die die Komponenten ¢ € Ry; enthélt, einem festen
Eingangspuffer j = J(c, Rgi) zugewiesen ist. Auf diese Weise wird sichergestellt,
dass alle Routen in jeder Komponente durch die faire Arbitrierung gleichbehan-
delt werden. In NoCs findet eine solche Zuordnung zu den Puffer-Ressourcen
z.B. in Netzwerken mit Leitungsvermittlung (englisch Circuit Switching) oder
virtueller Leitungsvermittlung statt (vgl. Abschnitt 2.1.3). In diesem Fall ent-
spricht eine Route Rj; genau einem Circuit, bei dessen Aufbau die Hardware
alle notigen Puffer- und Arbitrierungs-Ressourcen reserviert.

Allen Kommunikationskomponenten und FIFO-Verbindungen ist in Abbil-
dung 5.2 ein Feld mit Protokoll-Informationen fiir verschiedene Zugriffstypen
zugeordnet. Der Zugriffstyp gibt dabei an, ob es sich um eine Leseanfrage, Lese-
Antwort oder einen Schreibzugriff handelt, und wie lange die dabei tibermittelte
Sequenz aus Datenwortern (im englischen auch Burst genannt) ist. Ersteres wird
in der Klasse ZugriffsTyp aus Abbildung 5.2 durch den Parameter typ und
Letzteres durch burst_lange spezifiziert. Zu jedem Paar aus Zugriffstyp und
Kommunikations- bzw. FIFO-Komponente geben die Protokoll-Informationen
dann das anfallende Datenvolumen, einschliefllich der Protokoll-Daten an.

5.3. Statische Berechnung von Speicherzugriffszeiten

Das in Abschnitt 5.2 vorgestellte Plattformmodell stellt alle nétigen Hardware-
Informationen bereit, um sichere obere Grenzen fiir Speicherzugriffszeiten zu
ermitteln. Aufgrund von Interferenzeffekten kénnen die Zugriffszeiten nicht
in Isolation berechnet werden, sondern miissen auch die parallelen Vorgénge
auf anderen Prozessorkernen beriicksichtigen. Zur Gewinnung der dazu notigen
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{E Zugriff auf gemeinsamen Speicher

Code-Segment 0:

Code-Segment 1:
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(a) Typische Verteilung

I Zugriff auf gemeinsamen Speicher

Code-Segment 0:

Code-Segment 1:
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T
0 1000 2000 3000 4000

(b) Verteilung im ungiinstigsten Fall

Abbildung 5.4.: Mogliche Verteilungen fiir die Speicherzugriffe zweier Code-
Segmente iiber die Zeit (vgl. [RB20al)

Informationen wird im Folgenden auf die in Abschnitt 3.3.3.3 beschriebene ,,May-
Happen-in-Parallel“-Analyse (MHP-Analyse) der aPPIR-Darstellung zurtickge-
griffen. Diese ordnet jedem Code-Segment cs; eine Menge von Code-Segmenten
MHP(cs;) zu, die potentiell parallel zu cs; ausgefiihrt werden kénnen. Ferner ist
fiir jedes Segment cs; der zugehorige Prozessorkern sowie die maximale Anzahl
der darin ausgefiihrten Speicherzugriffe N™™(cs;, m;) pro Speicherkomponen-
te m; bekannt?. Systemweit kénnen dann wihrend der Ausfilhrungszeit des
Code-Segments cs; alle Code-Segmente aus der Menge

PS(cs;) := MHP(es;) U{csi} (5.4)

2Fiir die tatsiichliche Umsetzung muss auch der Typ der Speicherzugriffe aus dem Modell
in Abbildung 5.2 beriicksichtigt werden. Zur Vereinfachung der Notation wird dies jedoch
in den formalen Betrachtungen vernachlassigt.
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potentiell auf einem der Prozessorkerne ausgefiihrt werden. Die Menge PS(cs;)
kann somit als eine Art kerniibergreifender Ausfithrungskontext fiir cs; angesehen
werden. Das Argument von PS wird aus Griinden der besseren Lesbarkeit im
Folgenden meist unterdriickt.

Aus den vorhandenen Informationen zu den Code-Segmenten geht zwar die
Anzahl der Speicherzugriffe hervor, iiber ihre zeitliche Verteilung lasst sich
jedoch keine genaue Aussage treffen. Zur Laufzeit konnen im Allgemeinen bei
jeder Ausfiihrung eines Code-Segments unterschiedliche Verteilungen auftreten.
Abbildung 5.4 veranschaulicht das anhand zweier beispielhafter Verteilungen der
Zugriffe fiir zwei Code-Segmente csp und cs; auf einen gemeinsam genutzten Spei-
cher. Wahrend beide Verteilungen ap = 24 Zugriffe fiir csp und a1 = 20 Zugriffe
fiir cs1 aufweisen, gibt es bei der Anzahl der gleichzeitig auftretenden Zugriffe
signifikante Unterschiede. In dem Szenario aus Abbildung 5.4a gibt es nur acht
solcher Zugriffe, wohingegen in Abbildung 5.4b die maximal moégliche Anzahl
von a; = 20 parallel ablaufenden Zugriffen erreicht wird. Da solche parallelen
Zugriffe auf einen gemeinsamen Speicher in den Arbitrierungseinheiten kolli-
dieren, bestimmt ihre Anzahl mafigeblich die verursachten Interferenz-Kosten.
Ohne genaue Kenntnis der zeitlichen Verteilung kann eine sichere Aussage zur
Interferenz jedoch nur unter Verwendung eines pessimistischen Szenarios wie in
Abbildung 5.4b getroffen werden. Da ein Zugriff in ¢so bei fairer Arbitrierung mit
maximal einem Zugriff von cs; kollidieren kann (vgl. Abschnitt 2.1.3.1), stellt die
maximale zeitliche Uberlappung in diesem Szenario gleichzeitig einen sicheren
oberen Grenzwert dar. Die maximal moglichen Interferenz-Kosten fiir csg aus
Abbildung 5.4 lassen sich daher unter der Annahme von 20 konfliktbehafteten
und vier konfliktfreien Zugriffen berechnen.

5.3.1. Arbitrierungs-Szenarien

Im allgemeinen Fall missen nicht nur zwei, sondern |PS| Code-Segmente, und
nicht nur ein gemeinsamer Speicher, sondern alle Komponenten ¢ entlang ei-
ner Route Ry; berticksichtigt werden. Hierzu ermittelt man zunéchst fiir jede
Komponente ¢ € C die maximale Anzahl a;(c, PS) aller Dateneinheiten, die am
Arbitrierungs-Eingang j wahrend der Ausfiihrung der Code-Segmente in PS
anfallen kénnen. Ahnlich wie in Abbildung 5.4 werden die Argumente von a;
zur besseren Lesbarkeit im Folgenden unterdriickt. Die Werte der Variablen
aj ergeben sich unter Beriicksichtigung der Routen Ry; und der zugeordneten
Arbiter-Eingénge j = J(c¢, Rk, PS) dann aus der Anzahl N™°™(¢s;, m;) der
Speicherzugriffe aller Code-Segmente cs; € PS. Dazu wird aus N (¢s;, my)
das Datenaufkommen N(Rkl, PS) pro Route Ry; ermittelt. Da entlang einer
verzweigungsfreien Route keine Daten hinzukommen oder verloren gehen diirfen
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Dateneinheiten

Abbildung 5.5.: Datenaufkommen an den Arbiter-Eingdngen einer Komponente
¢ mit den Termen fiir die Interferenz-Kosten von Eingang 2 (vgl.
[RB20a])

(vgl. Abschnitt 5.2.1), entspricht dieser Wert auch gleichzeitig der Auslastung
der zugehorigen Arbiter-Eingénge:

a"](c,RM,PS) = N(Rkl, PS) VC € Rk;l . (55)

Hierbei hingt J(c, Rii, PS) explizit von PS ab, da die Nummerierung der Eingén-
ge im Folgenden, je nach Kontext PS, permutiert werden muss. Diese Annahme
bezieht sich jedoch nur auf die logischen Indizes der Eingénge, wihrend die
von einer Route Ry, belegten Hardware-Ressourcen iiber die Programmlaufzeit
hinweg unveréndert bleiben kdnnen.

Abbildung 5.5 zeigt ein Beispiel fiir die Verteilung der Datenaufkommen a;
an den einzelnen Arbiter-Eingingen einer Komponente c¢. Die Uberlappung
der dargestellten Balken entspricht dort genau der maximalen Anzahl kollidie-
render Zugriffe bei einer zeitlichen Verteilung wie der aus Abbildung 5.4b. In
dem Beispiel soll nun angenommen werden, dass die Speicherzugriffe des zu
untersuchenden Code-Segments cs; dem Arbiter-Eingang 2 zugeordnet sind. Zur
Vereinfachung der grafischen und der zugehorigen formalen Darstellung wird
dabei angenommen, dass die (logischen) Indizes j nach dem Datenaufkommen a;
in absteigender Reihenfolge sortiert sind, d.h. a; > as = j < s. Anhand der
Lastverteilung fiir die Arbiter-Eingénge miissen zur Bestimmung der Zugriffszei-
ten die zugehorigen effektiven Latenzen L;ﬁ (¢, n®™) und Pitches P;ﬁ (¢, n*v)

bestimmt werden. Da diese beiden GréBen i. A. von der Anzahl n®* der aktuell
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aktiven Arbiter-Eingédnge abhéngen, muss bei ungleich verteiltem Datenaufkom-
men zwischen verschiedenen Féllen unterschieden werden. Betrachtet man den
Arbiter-Eingang j = 2 aus Abbildung 5.5, so kénnen aufgrund der fairen Arbiti-
rerung maximal as der apz Dateneinheiten mit einer Dateneinheit an Eingang 5
interferieren. Da die verbleibenden Eingénge j < 5 ein hoheres Datenaufkommen
als Eingang 5 aufweisen, interferieren die ersten as der as Dateneinheiten im
ungiinstigsten Fall auflerdem auch mit allen iibrigen Eingéngen. Fiir die Arbitire-
rung dieser as Dateneinheiten gilt also n”*” = 6. Im Anschluss an diese Daten
folgt an dem untersuchten Eingang 2 eine Anzahl von a4 — as Dateneinheiten,
die nicht mehr mit Eingang 5, aber nach wie vor mit den Eingingen j < 5
interferieren kénnen. Letztere miissen also mit n®* = 5 beriicksichtigt werden.
Dieses Schema kann bis zum Erreichen von j = 2 fortgesetzt werden. Ab dann
andert sich die Situation, da die as Elemente in Eingang 2 bei fairer Arbitrierung
nicht mit mehr als a2 Dateneinheiten aus den Eingdngen 1 und 2 interferieren
konnen. Die in Abbildung 5.5 grau dargestellten Anteile der zugehorigen Balken
spielen fiir den Pitch und die Latenz an Eingang 2 deshalb keine Rolle mehr.

Aus dem beschriebenen Schema folgt, dass die az Dateneinheiten und die zu-
gehorigen Speicherzugriffe i. A. mit unterschiedlichen Latenzen und Pitches
beaufschlagt werden miissen. In die WCET des analysierten Code-Segments geht
am Ende jedoch nur die akkumulierte Zugriffszeit aller Speicherzugriffe ein. Es
muss daher nicht explizit zwischen den einzelnen Dateneinheiten unterschieden
werden. Die Pitches und Latenzen kénnen deshalb tiber den gesamten Aus-
fithrungskontext PS(cs;) hinweg gemittelt werden, ohne dass sich die Summe
der Zugriffszeiten in cs; verdndert. Zur expliziten Darstellung der mittleren
Pitches P;/*(c, PS) und Latenzen L;"(c, PS) wird im Folgenden (wie bereits
im vorherigen Abschnitt 5.2) das RR-Arbitrierungsverfahren zugrunde gelegt.
Da die Gleichungen (5.2) und (5.3) linear beziiglich n®** sind, kénnen die durch-
schnittlichen Latenzen/Pitches mit Hilfe des Mittelwertes "™ (c, PS) iiber
die zeitabhéngigen Werte von n®*" bestimmt werden. Dieser Mittelwert ergibt
sich durch Verallgemeinerung des am Beispiel von Abbildung 5.5 diskutierten

Schemas zu
pmaT_q
A~ aktiv 1 .
n; t (C;PS) = a . <] - aj + Z as> 5 (56)
s=j

wobei n™*" die maximale Anzahl von Arbiter-Eingéngen bezeichnet. Wie in
Abbildung 5.5 dargestellt, stehen die beiden Terme innerhalb der Klammern
jeweils fir die Eingdnge mit héherem Datenaufkommen als a; (,,j - a;“) bzw.
die Eingdnge mit gleichem oder niedrigerem Datenaufkommen, einschliefllich
a; selbst (,,Y " as“). Bei grafischer Betrachtung in Abbildung 5.5 stellen diese
Terme die Gesamtlénge aller Balken abziiglich der grau dargestellten Bereiche
dar. Eine detaillierte Herleitung von Gleichung (5.6) findet sich in Anhang A.1.
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Durch Einsetzen von 72" (c, PS) in die Gleichungen (5.2) und (5.3) ergeben
sich dann die folgenden Berechnungsvorschriften fiir die gesuchten Latenzen und
Pitches:

a;

_— o
L"(c, PS) = Airai+ > as], (5.7)
s=j

pmas_q

v PTES I .

P/ (c, PS) a]_( )| (]-aj + Z as> . (5.8)
s=j

Fiir den Fall des Rundlaufverfahrens mit einer einzelnen Arbitrierungseinheit

kommen Nowotsch et al. in [78] bei einer dhnlichen Betrachtung zu einer ver-

gleichbaren Formulierung.

5.3.2. Latenz und Pitch fiir ganze Routen

Die Gleichungen (5.7) und (5.8) modellieren die Latenz und den Pitch wéahrend
der Ausfiihrung der Code-Segmente cs; € PS fiir eine einzelne Komponente. Zur
Bestimmung der letztendlichen Zugriffszeiten miissen diese Groflen fiir ganze
Routen Rj; bekannt sein. Die Ende-zu-Ende-Latenz L”(RM,PS) einer Route
Ry ergibt sich aus der Summe der Latenzen aller Einzelkomponenten:

L" (R, PS) = Z LYY o ps (6 PS). (5.9)

cERy

Die Verwendung der durchschnittlichen Latenzen L®* ist hier moglich, da die
Durchschnittsbildung tiber die Dateneinheiten beim spéteren Aufsummieren der
Latenzen L™ wieder kompensiert wird (siehe nachfolgender Abschnitt 5.3.3).

Im Gegensatz zur Latenz ergibt sich der Pitch/Durchsatz einer Reihenschaltung
von Komponenten nicht aus der Summe iiber alle Komponenten, sondern wird —
unter Vernachldssigung transienter Effekte — durch die Komponente mit dem
niedrigsten Durchsatz bzw. hochsten Pitch festgelegt. Damit ergibt sich der
Zusammenhang

P (R, PS) = max {ngg%ps) (c, PS)}. (5.10)

Hier liefern die durchschnittlichen Werte P*Y aufgrund der max-Operation
jedoch nur unter bestimmten Annahmen einen sicheren oberen Grenzwert. Aus
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Abbildung 5.6.: Beispiel fiir den Ausschnitt eines Komponenten-Graphen mit
drei Routen R*, R®, R und dem zeitlichen Verlauf des Daten-
aufkommens an den Arbitern

131



Kapitel 5. Modellierung zeitkritischer Hardware-/Software-Systeme

diesem Grund wird im Folgenden zwischen Pt fiir den gemittelten Wert und P™
fir den oberen Grenzwert ohne zusitzliche Annahmen unterschieden. Anders
als bei der Latenz kann die Summe in der Durchschnittsbildung aus Glei-
chung (5.8) i. A. nicht mit dem max-Operator vertauscht werden. Es macht
also einen Unterschied, ob zuerst der Durchschnitt iiber die Dateneinheiten auf
Komponenten-Ebene gebildet wird, oder ob die Pitches fiir die gesamte Route
berechnet werden, bevor die Durchschnittsbildung erfolgt. Abbildung 5.6 veran-
schaulicht die zugrundeliegende Situation anhand dreier Crossbar-Komponenten
(CB) und zweier FIFO-Puffer. Das Beispiel dhnelt dem Modell, dass in Abbil-
dung 5.1b fiir den NoC-Teil der Plattform verwendet wird. In der dargestellten
Situation soll nun der Pitch P™(R®, PS) der Route R* unter der Annahme eines
Datenaufkommens von 12 Dateneinheiten fiir R* und jeweils 6 Dateneinheiten
fir R® und R® bestimmt werden. Aus den abgebildeten zeitlichen Uberlappungen
der Datentransfers auf den einzelnen Routen ergibt sich der durchschnittliche
Pitch P* an den Eingéngen der beiden Arbiter geméifl Gleichung (5.8) dann in
beiden Féllen zu 1,5 - P™°.

Die Berechnung von P™(R?, PS) anhand der Durchschnittswerte beriicksichtigt
jedoch noch nicht, dass sich die zeitlichen Verteilungen des Datenaufkommens
an den beiden FIFOs u. U. ungiinstig tiberlagern kénnen. Eine solche Situation
ist in den beiden Diagrammen in Abbildung 5.1b dargestellt. Geht man von
dem Extremfall mit einer Pufferlinge von 0 fiir beide FIFOs aus, so kann der
Arbiter von FIFO 1 nur dann eine Dateneinheit tibertragen, wenn FIFO 2 die
Dateneinheit unmittelbar weiterleiten kann. Die maximalen Pitches beider Kom-
ponenten sind in dem Fall also stets dieselben. Fiir die ersten 6 Dateneinheiten
von R® wird der Pitch P™ der Route demnach durch R und fiir die zweiten
6 Dateneinheiten durch R® auf jeweils 2 - P™ festgelegt (unter der Annahme,
dass beide Arbiter den gleichen Basis-Pitch P™* haben). Wird die Puffergrofie
hingegen auf 6 festgelegt, so konnen die ersten 6 Dateneinheiten mit vollem
Durchsatz P™* in den Puffer von FIFO 1 geschrieben werden, ohne dabei von
dem niedrigeren Durchsatz in FIFO 2 beeinflusst zu werden. Fiir die zweiten 6
Dateneinheiten sinkt dann der Durchsatz in FIFO 1 aufgrund der Interferenz
mit R®, wihrend er an FIFO 2 ansteigt. Dadurch leert sich der erste Puffer
wieder langsam, weswegen der zugehorige Arbiter nicht durch den Riickstau
ausgebremst wird. Im Mittel stimmt der Durchsatz in diesem Fall dann mit dem
Ergebnis 1,5 - P™ aus Gleichung (5.10) iiberein.

An dem diskutierten Beispiel wird deutlich, dass die Pufferléngen fiir die zeitliche
Entkopplung der Pitches der einzelnen Komponenten eine entscheidende Rolle
spielen. Gleichung (5.10) gilt dabei nur unter der Annahme, dass es keine tran-
sienten Riickstau-Effekte durch die zeitliche Verteilung des Datenaufkommens
gibt. Diese Voraussetzung muss anhand der Pufferlingen und des Datenaufkom-
mens durch eine (pessimistische) Fiillstands-Analyse im Einzelnen verifiziert
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Abbildung 5.7.: Einteilung der Dateneinheiten an Eingang 2 in Intervalle Y; mit
gleichem Pitch

werden. Zu diesem Zweck kann z. B. die Methode des Netzwerk-Kalkiils (siehe
Abschnitt 3.1.2.2) unter Verwendung der ungiinstig Uberlagerten zeitlichen
Lastverteilungen geméafl Abbildung 5.6 als Ankunftsfunktionen herangezogen
werden.

Falls auf die Verwendung des Netzwerk-Kalkiils verzichtet werden soll, oder
wenn die Puffer-Kapazitdten generell nicht ausreichen, so muss die pessimisti-
sche Variante unter Annahme einer Pufferldnge von 0 zugrunde gelegt werden.
Um P”(Rkl, PS) in diesem Fall bestimmen zu kénnen, soll im Folgenden ein
entsprechender Algorithmus als Ersatz fir Gleichung (5.10) hergeleitet werden.
Wie zuvor beschrieben, ergibt sich im Allgemeinen an jeder Komponente ¢ mit
n™* zusammenlaufenden Routen Ry; eine Lastverteilung nach dem Schema
von Abbildung 5.5. Aus diesen allgemeinen Verteilungen muss nun, wie fiir
das vereinfachte Beispiel aus Abbildung 5.6, die fiir den Pitch ungiinstigste
Uberlagerung ermittelt werden. In den Einzelverteilungen lassen sich die Da-
teneinheiten der betrachteten Route in verschiedene Intervalle mit einer festen
Anzahl aktiver Arbiter-Einginge n®**" einteilen. In Abbildung 5.5 wéren dies
z.B. die in Abschnitt 5.3.1 diskutierten as der as Dateneinheiten mit n®* = 6
oder die a4 — as Dateneinheiten mit n®" = 5. Mit j = J(c, Rui, PS) lassen
sich fiir jede Komponente im Allgemeinen n™* — j solcher Intervalle mit unter-
schiedlichen Pitches identifizieren. Im Folgenden sei ein solches Intervall durch
das Tupel T; = (Peﬁ, a, ¢, Ry, PS), bestehend aus dem effektiven Pitch peri
der Anzahl a der abgedeckten Dateneinheiten sowie der aktuellen Komponente
¢, der Route Ry; und dem Ausfiihrungskontext PS, beschrieben. Dabei ist «
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definiert durch die jeweilige Anzahl der aj(,r,, ps) Dateneinheiten des aktuel-
len Arbiter-Eingangs, die denselben Wert fiir n®"* aufweisen. Abbildung 5.7
veranschaulicht dies an einem Beispiel fiir eine einzelne Komponente c.

Algorithmus 5.1 Algorithmus zur Bestimmung von P (Rkl, PS)

Input: Route Ry, Kontext PS
Output: Pitch P

IL+ 0
for all ¢ € Ry; do
for s = J(c, Rk, PS) to n™* — 2 do
T+ ((s+1)-P™(c), as — as+1, ¢, Ryi, PS)
IL « ILU{Y}
end for
T + (™ - P™(c), anmazr_1, ¢, Ri1, PS)
IL «+ ILU{Y}
end for

IL < SORTINDESCENDINGORDER(IL, P°7)
n<+0
P« 0
for i =0 to |IL| — 1 do
(PY ¢, Ry, PS) « IL[i]
ifn+a> W(Rkl,PS) then
poee . pace 4 pelf . (ﬁ(Rkl,PS) - n)
break
else
pace . pace Lok Peﬁ
n<—n+aoa
end if
end for

P™ < P*/N(Ry, PS)

Die ungiinstigste Uberlagerung entlang einer Route Ry; entsteht dann, wenn die
N(Rkh PS) Dateneinheiten auf der Route vollstandig durch eine Aneinanderrei-
hung der teuersten Intervalle Y;, d.h. der Intervalle mit dem héchsten Pitch,
iiberdeckt werden. Dabei sind die Intervalle aller Komponenten ¢ € Ry; der Route
zu beriicksichtigen. Der Durchschnitt der Pitches aus dieser Uberlagerung kann
dann fiir die Berechnung eines sicheren Grenzwerts fiir die Verzégerungszeiten
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der Gesamtheit aller N(Rkl, ‘PS) Dateneinheiten verwendet werden. Algorith-
mus 5.1 zeigt einen Algorithmus zur Berechnung von P™ (Rkl, 738) auf Basis
dieser Uberlegungen. Darin werden zunichst alle Intervalle T in einer Schleife
iiber die Komponenten ¢ € Ry; ermittelt und zu einer Liste IL hinzugefiigt. Die
Berechnung von P’ und « folgt dabei dem Schema aus Abbildung 5.7. Die
Liste IL wird anschlieffend mittels ,,SORTINDESCENDINGORDER" in absteigender
Reihenfolge nach P sortiert, sodass die teuersten Intervalle am Anfang stehen.
In einer Schleife iiber diese Liste werden die teuersten Pitches P*F dann so lange
in P*“ akkumuliert, bis alle N(Rg;, PS) Dateneinheiten abgedeckt sind. Der
daraus resultierende Mittelwert der Pitches stellt schliellich den mittleren Pitch
P fiir die ungiinstigste Uberlagerung der Einzelverteilungen dar.

5.3.3. Bestimmung der Zugriffszeit

Mit der Latenz L™ und dem Pitch P™ aus Gleichung (5.9) bzw. Algorithmus 5.1
und/oder Gleichung (5.10) lésst sich die Performanz einer Route fur den Ausfih-
rungskontext PS im ungilinstigsten Fall beschreiben. Um daraus die Wartezeit
eines Prozessorkerns auf den Abschluss eines Speicherzugriffs abzuleiten, muss
auch der Zugriffstyp (d.h. Lese- oder Schreibzugriff) berticksichtigt werden. Bei
Schreibzugriffen ist ferner zwischen sogenannten Non-posted Writes und Posted
Writes zu unterscheiden. Bei letzteren muss nach dem Start eines Schreibzugriffs
nicht erst auf dessen Beendigung gewartet werden, bevor weitere Transaktio-
nen initiiert werden kénnen. Lesezugriffe sowie non-posted Writes blockieren
den Bus bzw. die Kommunikationsverbindung dagegen bis zum Abschluss der
Transaktion. In einfachen Prozessorarchitekturen wird die Ausfithrung weiterer
Instruktionen wahrend des Wartens auf einen solchen Speicherzugriff pausiert.
Die entsprechende Wartezeit geht damit direkt in die WCET der betroffenen
Software ein.

Im Fall von posted Writes muss lediglich die Schreibanfrage gesendet werden,
bevor die Ausfithrung der Software fortgesetzt werden kann. Die Anzahl der
fir diese Anfrage anfallenden Dateneinheiten, einschliefilich der Protokollin-
formationen, sei im Folgenden mit n?* bezeichnet®. Die Wartezeit D” eines
Prozessorkerns auf einzelne posted Writes wird dann durch das Senden der
Anfrage mit einem Durchsatz von 1/P™ (R, PS) bestimmt und ergibt sich zu

Dp(sz,PS) =nPt. Prt(sz,PS) . (5.11)

3Im Allgemeinen ist der Umfang der Protokoll-Informationen in dem Modell aus Abbil-
dung 5.2 entlang einer Route nicht notwendigerweise konstant. Zugunsten einer vereinfach-
ten formalen Darstellung wird dies jedoch an dieser Stelle vernachlissigt. Die Umsetzung
im Rahmen der in Abschnitt 5.4 spezifizierten ADL bezieht diesen Freiheitsgrad dagegen
mit ein.
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Bei Zugriffen vom Typ non-posted wird eine Anfrage tiber Ry; i. A. von der
Speicherkomponente m; mit einer Antwort {iber Ry, beantwortet. Der Zugriff
setzt sich also aus einer Anfrage mit n™* und einer Antwort mit n™~ Datenein-
heiten (einschliefllich Protokollinformationen) zusammen. Die Verzogerungszeit
beinhaltet zundchst — wie schon bei posted Writes — das Versenden der Anfrage
mit dem Durchsatz /P (R, PS) und zusétzlich noch den Empfang der Antwort
mit dem Durchsatz 1/p" (R, PS). Da die Anfrage erst nach einer Latenz von
L™ (Rkl, PS) bei der Speicherkomponente ankommt und auch die Antwort zu-
sétzlich um L™ (le, PS ) verzogert wird, fliefen diese beiden Latenzen ebenfalls

in die Wartezeit ein. Insgesamt ergibt sich die Verzégerungszeit D" (sz, 738)
fir Zugriffe vom Typ non-posted damit zu

D" (R, PS) =n""" - P"(Ru, PS) +n""" - P"(Rux, PS)
+ L (Rit, PS) + L™ (R, PS) . (5.12)

Die Latenzen in dieser Gleichung basieren auf der in Abschnitt 5.2.2.1 getroffenen
Annahme leerer FIFO-Puffer im Netzwerk. Demnach werden keine Riickstau-
Effekte innerhalb einer Route beriicksichtigt. Da ein Prozessor auf die Beendigung
eines Zugriffs vom Typ non-posted warten muss, bevor ein weiterer gestartet
werden kann, sind alle mit dem ersten Zugriff verbundenen Dateniibertragungen
beim Start einer neuen Transaktion bereits abgeschlossen. Die Annahme leerer
Puffer fiir die betroffenen Routen Ry, und Ry trifft folglich zu’.

Ausgehend von den Speicherzugriffszeiten aus den Gleichungen (5.11) und (5.12)
kann deren Beitrag zur lokalen WCET eines Code-Segments cs; ermittelt werden.
Letzterer entspricht der Summe D(cs;) der Verzégerungszeiten aller Speicherzu-
griffe in ¢s;, die wie folgt berechnet werden kann:

D(cs;) = Z {Nmem’"p(csi,ml) . D"p(Rkl,PS(csi))

Ymy
+ N™™P(cs;,my) - DP (sz,PS(csi)) }
mit Ry = (/fs(csi), . .,ml) . (5.13)

Hierbei bezeichnet p® : CS +— C, in Analogie zu der Zuweisungsfunktion p in
Schedules, den Prozessorkern ci, auf dem cs; ausgefiihrt wird. Damit entspricht
Ry, der Route, die von cs; verwendet wird, um auf m; zuzugreifen. Die in

4Eventuell vorangegangene posted Writes kénnen nach wie vor Puffer-Ressourcen belegen,
sodass ggf. noch deren Latenz als zusatzliche Wartezeit beaufschlagt werden muss.
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Kapitel 3 eingefithrte Anzahl N™"(cs;,m;) der Speicherzugriffe pro Code-
Segment und Speicher wird dabei in die Anzahl N™*™? der posted Writes und
die Anzahl N"™™"P der iibrigen Speicherzugriffe unterteilt. Fiir den Fall, dass zur
Entwurfszeit nicht bekannt ist, ob ein Zugriff als posted Write ausgefiithrt wird,
kann D" anstelle von D? als pessimistische Abschitzung verwendet werden.

5.4. Erweiterte Architekturbeschreibungssprache fiir
Echtzeitsysteme

Das in Abschnitt 5.2 préasentierte Modell des Komponenten-Grahpen CG defi-
niert einen Grundbestand an Informationen, die insbesondere fiir die statische
Berechnung der Zugriffszeiten erforderlich sind. Einige der in Abschnitt 5.1
genannten Aspekte, insbesondere die Beschreibung der Adressrdume, ist im CG
jedoch noch nicht berticksichtigt. Um die Informationen des CG strukturiert
darzustellen und die fehlenden Aspekte zu ergénzen, wird im Folgenden eine er-
weiterte Architekturbeschreibungssprache fiir Echtzeitsysteme vorgestellt (siehe
auch [RHD+16]). Die Spezifikation baut auf dem existierenden ADL-Standard
sSoftware-Hardware Interface for Multi-Many-Core“ [111], kurz SHIM, auf und
ergidnzt ihn um einige zur Darstellung des C'G nétige Informationen.

5.4.1. Existierende ADL als Basis fiir Erweiterungen

In Abschnitt 3.1.2.1 wurden mit AADL, EAST-ADL, SHIM und UML-MARTE
vier ADLs genannt, die fiir die Darstellung der nétigen Informationen in Frage
kommen. Keiner dieser Kandidaten wurde jedoch fiir die Modellierung von
Interferenzeffekten mit einem fiir das vorgestellte Modell ausreichenden Detail-
grad konzipiert (vgl. Abschnitt 3.1.2.1). Daher ist fiir jede der genannten ADLs
eine entsprechende Erweiterung erforderlich, um die zu Beginn des Kapitels
festgelegte Zielsetzung zu erreichen. Als Grundlage fiir die Realisierung einer
solchen erweiterten ADL wird in dieser Arbeit die SHIM-Spezifikation verwendet.
Ausschlaggebend fiir diese Auswahl sind die folgenden Hauptvorteile von SHIM
im Vergleich zu den genannten Alternativen:

Fokus auf die Schnittstellen von Hardware & Software: SHIM fokussiert sich,
wie schon am Namen der Spezifikation ersichtlich, auf die Schnittstelle
zwischen Hardware und Software in Mehrkernprozessoren. Dies entspricht
weitestgehend den Schwerpunkten, die auch fiir die Interferenz- Analyse rele-
vant sind. So befassen sich auch die bisher présentierten Modelle weitgehend
mit der Interaktion von Software und Hardware in Mehrkernprozessoren,
insbesondere hinsichtlich des Zeitverhaltens.
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Gute Erweiterbarkeit: SHIM basiert auf der weit verbreiteten Auszeichnungs-
sprache Extensible Markup Language (XML) [117], die auf gute Erweiterbar-
keit ausgelegt ist. Dadurch kénnen die zu spezifizierenden Erweiterungen
mit den in XML vorgesehenen Erweiterungsmechanismen, wie z. B. den
sogenannten XML-Schemata (auch als XML Schema Definition, kurz XSD,
bezeichnet), aufgebaut werden. Dadurch bleibt die Kompatibilitat mit exis-
tierenden XML-basierten Programmbibliotheken und Software-Werkzeugen
erhalten.

Kompatibles Modell zur Performanz-Beschreibung: Die Beschreibung von Per-
formanz-Aspekten in SHIM basiert auf der Latenz L und dem Pitch P.
Diese beiden Parameter werden auch in dem zuvor prasentierten Modell
zur statischen Berechnung von Zugriffszeiten verwendet.

Gute Ubereinstimmung mit den konkreten Anforderungen: Von den sechs in
Abschnitt 5.1 formulierten wesentlichen Anforderungen werden die letzten
vier (Anforderung 3 bis Anforderung 6) durch die SHIM-Spezifikation
bereits weitgehend erfillt. Die dariiber hinaus benétigten Erweiterungen
beschranken sich daher hauptséichlich auf die zur Darstellung des CG
relevanten Anforderungen 1 und 2.

Diese Arbeit geht von der SHIM-Spezifikation in Version 1.0 [111] aus, iiber die

im Folgenden zunichst ein Uberblick gegeben wird, bevor Abschnitt 5.4.2 die
spezifischen Erweiterungen préasentiert.

5.4.1.1. Ubersicht iiber die SHIM-Spezifikation

Das Modell einer Plattform-Architektur in SHIM gliedert sich in die folgenden
drei Hauptaspekte:

1. die Beschreibung der Komponenten-Hierarchie (sog. ComponentSets),
2. die Beschreibung der Adressrdume (sog. AddressSpaceSets) und

3. die Beschreibung der Kommunikationsverbindungen (sog. Communicati-
onSets).

Erstere bildet eine Hierarchie aus ComponentSets, in die die Beschreibungen
von Prozessorkernen, Speichern und komplexeren Kommunikationskomponenten
eingebettet sind. Eine vereinfachte UML-basierte Darstellung des zugrundelie-
genden Modells ist in Abbildung 5.8 als Klassendiagramm abgebildet. Bei den
Haupt-Komponenten unterscheidet das ADL-Format grundséatzlich zwischen
MasterComponents und Slave Components, wobei letztere im Wesentlichen fiir
Speicherkomponenten verwendet werden. Bei MasterComponents entscheidet
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¢

ComponentSet *
+ name : string
’ .
*
MasterComponent SlaveComponent
+ name : string + name : string
+ masterType : string + size : int
+ arch : string + rwType : RWType
+ archOptions : string
+ pid : string
¢
1
*
Cache AccessTypeSet
+ size : int + accessTypes : AccessType|]
+ nWay : int 0

+ lineSize : int

*

RWType AccessType
+ read : bool + name : string
+ write : bool + rwType : RWType

+ accessByteSize : int
+ alignmentByteSize : int
+ nBurst : int

Abbildung 5.8.: Vereinfachtes UML-Klassendiagramm zur SHIM Komponenten-
Hierarchie

das Feld masterType, ob es sich um eine Prozessoreinheit, eine Ubertragungsein-
heit oder eine sonstige Komponente handelt. MasterComponents kénnen zudem
Caches enthalten und besitzen eine Liste aus verschiedenen, von der Komponente
unterstiitzten AccessTypes. Jeder AccessType stellt Informationen tiber die Art
eines Speicherzugriffs, einschliefllich der Anzahl der Bytes pro Zugriff, der Linge
eines Bursts und der Klassifikation in Lese- oder Schreibzugriffe, bereit.

Das SHIM-Modell fiir Adressrdume besteht im Wesentlichen aus AddressSpaces,
die in eine Menge tiberlappungsfreier SubSpaces unterteilt sind. Die SubSpaces
stellen dabei jeweils einen zusammenhangenden Speicheradressbereich, bestehend
aus einer Start- und einer Endadresse, dar. Uber sogenannte MasterSlaveBindings
konnen fiir jeden SubSpace eine Reihe von Paaren aus einer MasterComponent
und einer SlaveComponent spezifiziert werden. Diese Paare definieren jeweils
eine Speicherkomponente, die von der zugehorigen MasterComponent iiber den
betrachteten SubSpace angesprochen werden kann.
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CommunicationSet

+ communications : AbstractCommu-

nication]] FIFOCommunication
¢ + dataSize : int
+ queueSize : int
* /
AbstractCommunication SharedMemoryCommunication
+ connections : Connections|] <]*+ operationType : string

y w int

* l EventCommunication

Connection

+ from : MasterComponent
+ to: MasterComponent

*

Performance AbstractPerformance
+ accessType : AccessType + best : float
+ pitch : Pitch + typical : float
+ latency : Latency + worst : float
¢
1
1
l Pitch l l Latency ‘

Abbildung 5.9.: Vereinfachtes UML-Klassendiagramm zum Kommunikationsmo-
dell von SHIM

Der dritte Aspekt dient der Beschreibung von Kommunikation in der Plattform
und erlaubt die Modellierung verschiedener Arten von Kommunikationsver-
bindungen zwischen MasterComponents. Abbildung 5.9 zeigt eine vereinfachte
Darstellung dieses Modells als UML-Klassendiagramm. Kommunikation wird
darin durch den Typ AbstractCommunication reprasentiert, der mit den Connec-
tions eine Menge von gerichteten Punkt-zu-Punkt-Verbindungen zwischen jeweils
zwei MasterComponents zusammenfasst. Jeder Connection sind wiederum eine
Menge von Performance-Elementen zugeordnet, die jeweils die Performanz der
Verbindung hinsichtlich Latenz und Pitch fiir einen bestimmten AccessType
beschreiben. Sowohl Pitch als auch Latenz werden durch AbstractPerformance
jeweils fiir den glinstigsten (,,best“), durchschnittlichen (,typical“) und ungiins-
tigsten (,,worst“) Fall angegeben. Im Hinblick auf den Typ AbstractCommunicati-
on sieht der SHIM-Standard eine Reihe von Spezialisierungen vor, zu denen u. a.
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die dargestellten Typen FIFOCommunication, SharedMemoryCommunication
und EventCommunication zéhlen.

5.4.2. Erweiterung der ADL Spezifikation

Ein Vergleich des in Abbildung 5.2 dargestellten Referenz-Modells fiir den
Plattform-Komponenten-Graphen mit dem Modellierungsansatz von SHIM in
den Abbildungen 5.8 und 5.9 offenbart einige Parallelen. Im Einzelnen lassen sich
viele der benotigten Informationen in beiden Darstellungen fast Eins-zu-Eins
wiederfinden:

Die gerichteten Punkt-zu-Punkt-Verbindungen (Connections) aus dem
SHIM-Kommunikationsmodell lassen sich auch als Kanten eines gerichteten
Graphen interpretieren und bilden damit eine Entsprechung zu der Klasse
Kante aus Abbildung 5.2.

Die AccessTypes aus SHIM lassen sich auf die Klasse ZugriffsTyp in Abbil-
dung 5.2 abbilden.

Die Performance-Elemente fiir Latenz und Pitch in SHIM decken neben
dem ungiinstigsten Fall auch den typischen und den giinstigsten Fall ab. Sie
stellen damit eine Obermenge der im Referenz-Modell aus Abbildung 5.2
enthaltenen Informationen bereit.

Speicherkomponenten im Referenz-Modell kénnen direkt auf SlaveCom-
ponents in SHIM abgebildet werden.

Die Attribute von FIFOCommunication stellen, ebenso wie der Typ FIFO-
Verbindung aus dem Referenz-Modell, die nétigen Informationen iiber die
Grofle der FIFO-Puffer bereit.

Zur Darstellung aller fiir die Interferenz-Analyse bendtigten Informationen fehlen
im SHIM-Standard jedoch insbesondere noch die folgenden Aspekte:

Zu hoher Abstraktionsgrad im Kommunikationsmodell: Die in SHIM vorgese-

henen Kommunikationsmechanismen, z. B. die Klassen SharedMemoryCom-
munication fir Kommunikation iiber gemeinsame Speicher oder Event-
Communication fiir das Versenden von Ereignissen, sind eher auf der
Abstraktionsebene des Programmiermodells angesiedelt. Sie reprasentie-
ren damit vorwiegend die Software-Sicht, ohne die Implementierung auf
der Hardware-Seite im Detail zu beschreiben. Fiir die statische Analy-
se von Speicherzugriffszeiten muss dieses Modell neu interpretiert und
erweitert werden, um tatséchliche Hardware-Einheiten wie Busse oder
Hardware-basierte FIFO-Puffer darstellen zu kénnen.

141



Kapitel 5. Modellierung zeitkritischer Hardware-/Software-Systeme

Fehlende Verkniipfung von SlaveComponents & Kommunikation: Durch das
abstraktere Verstdndnis von Kommunikation sind Speicherkomponenten in
SHIM nicht in das durch die Connections aufgebaute Kommunikationsnetz-
werk eingebunden. Eine Connection kann ausschliefllich MasterComponents
verbinden, wahrend die fiir Speicher verwendeten SlaveComponents auflen
vor bleiben.

Fehlende Information zur Arbitrierung: Das Performanz-Modell auf Basis der
Performance-Elemente bezieht mit den AccessTypes lediglich die Zugriffsty-
pen als offene Parameter fiir Latenzen und Pitches ein. Das Arbitrierungs-
Schema und die damit verbundene Abhéngigkeit der Performanz von der
Anzahl kollidierender Dateniibertragungen n*** (vgl. Abschnitt 5.2.2.1)
wird jedoch nicht berticksichtigt.

Fehlende Information zur Routenplanung: SHIM beinhaltet keine Informatio-
nen iiber die Routenplanung in komplexen Kommunikationsverbindungen,
wie z. B. NoCs.

Keine Beschreibung von Protokollinformationen: SHIM stellt keine Moglich-
keit bereit, um die fiir Protokollinformationen anfallenden Dateneinheiten
bei Anfragen/Antworten im Rahmen von Lese-/Schreibzugriffen zu spezifi-
zieren. Insbesondere in NoCs ist diese Information erforderlich, um das
Datenaufkommen prézise nach oben abschétzen zu kénnen.

Um die fehlenden Aspekte zu ergéanzen, erweitert das im Rahmen dieser Arbeit
vorgestellte ADL-Schema die SHIM-Spezifikation vor allem im Bereich des Kom-
munikationsmodells. Die im Folgenden skizzierten Modifikationen lassen sich in
ein erweitertes XSD Schema integrieren, wobei die Riickwérts-Kompatibilitéat
zu SHIM erhalten bleibt (siehe auch [RHD+16]). Das im Vergleich zu Abbil-
dung 5.8 erweiterte Komponenten-Modell ist in Abbildung 5.10 dargestellt. Die
wesentliche Anpassung besteht darin, dass MasterComponents und SlaveCom-
ponents eine gemeinsame Basisklasse haben, die spéter als Knoten des Plattform-
Komponenten-Graphen betrachtet werden kann. Bei den Caches wurde auflerdem
das Attribut replacementStrategy ergénzt, um die zur Bestimmung der WCET
benotigte Cache-Verdriangungsstrategie (vgl. Abschnitt 2.1) angeben zu kénnen.

Die umfangreichsten Erweiterungen werden im Kommunikationsmodell benétigt,
um die oben genannten fehlenden Informationen zu ergdnzen. Abbildung 5.11
zeigt das gegeniiber Abbildung 5.9 entsprechend erweiterte Kommunikations-
modell. Damit verbunden ist die bereits erwédhnte Neuinterpretation der von
AbstractCommunication abgeleiteten Kommunikationselemente, die nun tat-
sachliche Hardware-Einheiten reprasentieren. Dementsprechend wird z. B. mit
Elementen vom Typ FIFOCommunication und deren Connections eine Menge
von tatsédchlich in der Hardware vorhandenen FIFO-Puffern modelliert. Eine
Anderung an den Connections erlaubt es auBerdem, zwei Komponenten vom
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¢

ComponentSet *

+ name : string

¢

*

Component

+ name : string

MasterComponent SlaveComponent
+ masterType : string + size : int
+ arch : string + rwType : RWType
+ archOptions : string
+ pid : string

A

Cache AccessTypeSet
+ size : int + accessTypes : AccessType|]
+ nWay : int 0
-+ lineSize : int
+ replacementStrategy : string *
AccessType
RWType + name : string
+ read : bool Ak RO § RWType
o + accessByteSize : int
+ write : bool A . A
+ alignmentByteSize : int
+ nBurst : int

Abbildung 5.10.: Vereinfachtes UML-Klassendiagramm zur Komponenten-Hier-
archie der erweiterten ADL

(neu hinzugefiigten) Typ Component zu verbinden, sodass auch SlaveCompon-
ents iiber einen FIFO-Puffer angebunden werden kénnen. Da Bus-Systeme
meist keine Punkt-zu-Punkt-Verbindungen darstellen, sondern i. A. mehr als
zwei Bus-Teilnehmer verbinden, wird mit BusCommunication auflerdem eine
weitere Klasse von Kommunikationselementen eingefithrt. Im Gegensatz zu
den in SHIM vorhandenen Elementen besteht eine BusCommunication nicht
aus einzelnen Connections, sondern wird durch zwei Mengen aus daran ange-
schlossenen Komponenten beschrieben. Eine dieser Mengen enthélt dabei die
Master-Komponenten, die u. a. neue Bus-Transaktionen starten kénnen, und die
andere die tibrigen Slave-Komponenten. Mit dieser Erweiterung bieten die beiden
Klassen FIFOCommunication und BusCommunication dann die Moglichkeit,
einen Plattform-Komponenten-Graphen vollstdndig abzubilden.
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CommunicationSet

+ communications : AbstractCommu-

nication|]
¢

*

AbstractCommunication

+ connections : Connection]]

+ overhead : ProtocolOverhead|]
+ arbitration : string

+ routingScheme : string

+ routingPriority: int

N

Connection

+ from : Component

+ to : Component
¢

*

ProtocolOverhead

+ requestType : string
+ size : int

-

FIFOCommunication

+ dataSize : int
+ queueSize : int

BusCommunication

+ dataSize : int

+ busMasters : MasterComponent ]
+ busSlaves : Component[]

+ performance : Performance[]

Performance

AbstractPerformance

+ accessType : AccessType
+ interferenceCount : int
+ pitch : Pitch

+ latency : Latency

¢
1

+ best : float
+ typical : float
+ worst : float

Pitch

l Latency

|

Abbildung 5.11.: Vereinfachtes UML-Klassendiagramm zum Kommunikations-
modell der erweiterten ADL
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Zusatzliche Felder in AbstractCommunication erlauben es auflerdem, die relevan-
ten Aspekte der Arbitrierung, Routenplanung und Kommunikationsprotokolle
in die Plattform-Beschreibung einzubeziehen. Hinsichtlich der Arbitrierung lasst
sich mit dem Feld ,arbitration“ explizit ein Arbitrierungs-Schema angeben. Un-
ter Verwendung des Feldes ,interferenceCount® in den Performance-Elementen
kann das Zeitverhalten, z. B. bei weniger verbreiteten Arbitrierungsmethoden,
auch frei definiert werden. Hierzu kénnen mehrere Performance-Elemente fir
denselben Zugriffstyp erstellt werden, wobei der Parameter ,interferenceCount*
angibt, fiir welche Anzahl kollidierender Datentransfers n®* die Angaben zu
Latenz und Pitch jeweils giiltig sind. Auf diese Weise ldsst sich im Prinzip jeder
beliebige Zusammenhang zwischen n®** und den Latenzen/Pitches modellieren.
Im Hinblick auf die Routenplanung erméglichen es die Felder ,,routingScheme*
und ,routingPriority“ das Verfahren zur Routenplanung bzw. eine Routing-
Prioritdt vorzugeben. Beide Parameter gelten jeweils fiir alle Connections, die
derselben tibergeordneten AbstractCommunication zugeordnet sind. Die Prioritét
dient bei der Berechnung des kiirzesten Pfades geméfl Abschnitt 5.2.3 als Kan-
tengewicht und erlaubt damit eine flexible Anpassung der Routenplanung. Zur
Beschreibung der erforderlichen Datenmenge fiir das Kommunikationsprotokoll,
erhilt AbstractCommunication das neue Feld ,,overhead“, dass auf eine Menge
von Elementen vom Typ ProtocolOverhead verweist. Das Feld ,requestType*
gibt dabei an, ob die jeweilige Angabe fiir eine Schreibanfrage, Leseanfrage oder
die Antwort auf eine Leseanfrage gelten soll.

Insgesamt ermoglichen die skizzierten Erweiterungen, insbesondere durch die An-
derungen am Kommunikationsmodell, eine ausreichend detaillierte Beschreibung
der Hardware, um den in Abschnitt 5.3 beschriebenen Ansatz zur Interferenz-
Analyse anwenden zu koénnen. Da alle zusédtzlichen Felder im XSD-Schema als
optional markiert sind, bleibt die Riickwartskompatibilitdt zu SHIM gewahrt.

5.5. Diskussion & Abgrenzung

In diesem Kapitel wurden mit einem generischen Plattformmodell und einem
zugehorigen ADL-Schema die Voraussetzungen fiir eine plattformunabhéangige
Interferenz-Analyse zur Bestimmung der WCET paralleler Programme geschaf-
fen. Das schlief3t insbesondere die formale Darstellung der Kommunikationsin-
frastruktur durch den Komponenten-Graphen C'G sowie eine darauf aufbauende
Methode zur Berechnung von sicheren Grenzen fiir Speicherzugriffszeiten unter
Berticksichtigung von Interferenzeffekten in Mehrkernprozessoren ein. Zur Para-
metrierung dieser Modelle und Berechnungsmethoden wird ein ADL-Schema
verwendet, das dariiber hinaus noch weitere Informationen fiir die Realisie-
rung komplexer Werkzeugketten bereitstellt. Hierbei wird mit SHIM [111] ein
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verbreiteter Standard als Grundlage verwendet, um die Wiederverwendbarkeit
von Plattform-Beschreibungen und die Interoperabilitdt mit SHIM-basierten
Software-Werkzeugen zu maximieren.

Zur Berechnung der Interferenz-bedingten Verzogerungen bei Speicherzugriffen
verwendet der Ansatz die Ergebnisse einer MHP-Analyse (vgl. Abschnitt 3.3.3)
und bezieht damit die Synchronisationsstruktur des parallelen Programms expli-
zit mit ein. Verglichen mit existierenden Ansétzen, die Interferenzen anhand der
Task-Laufzeiten begrenzen, eignet sich diese Losung besser fiir gemischt-kritische
Systeme (vgl. Abschnitt 3.1.1). Anders als die in Abschnitt 3.1.1 genannten
Interferenz-Analysen ist der vorgestellte Ansatz durch das generische Hardware-
Modell auBlerdem plattformunabhingig. Im Gegensatz zu Ansitzen wie [24],
die die Synchronisationsstruktur an den Schedule anpassen, wird keine zusétzli-
che Synchronisation benétigt und das Programmiermodell muss weniger stark
eingeschrankt werden.

Durch die kombinierte Betrachtung der hardwareseitigen Kommunikations-
infrastruktur und der softwareseitigen Synchronisationsstruktur schliefit der
vorgestellte Ansatz die Liicke zwischen statischen Software-Analysen und den
in Abschnitt 3.1.2.2 diskutierten mathematischen Modellen fiir Chip-interne
Netzwerke. Wahrend letztere zwar garantierte Netzwerk-Latenzen bestimmen
koénnen, lassen sich die dafiir benétigten Zugriffsmuster i. A. nicht ohne zusétzli-
che Annahmen (wie z. B. eine hardwareseitige Steuerung der Datenrate) aus einer
statischen Programmanalyse gewinnen. Der vorgestellte Ansatz nutzt dagegen ei-
ne pessimistische Abschitzung der Zugriffsmuster auf Basis der MHP-Ergebnisse
und kommt deshalb ohne solche Annahmen aus.

Ein Vergleich der prasentierten erweiterten ADL mit typischen ADL-basierten
Plattformmodellen zeigt deutliche Unterschiede im Abstraktionsgrad der Hard-
ware-Beschreibung. Fiir hardwarenahe Analysen, wie der detaillierten Interferenz-
Berechnung aus Abschnitt 5.3, bieten existierende ADLs ohne zusatzliche Erwei-
terungen kein ausreichend prézises Modell. Um die in Abschnitt 5.1 formulierten
Anforderungen erfiillen zu konnen, erweitert die vorgestellte ADL-Spezifikation
daher mit SHIM eine verbreitete ADL fiir Mehrkernprozessoren.

Insgesamt bietet der vorgestellte Ansatz damit erstmals eine umfassende Losung,
die die Synchronisationsstruktur zur Begrenzung der Interferenz-Kosten nutzt,
sowohl Hardware- als auch Software-Aspekte beriicksichtigt und dabei weitge-
hend plattformunabhéngig ist. Die Beitrage dieses Kapitels stellen insbesondere
auch einen entscheidenden Baustein fir die Realisierung des in Abschnitt 3.3.3.3
beschriebenen Ansatzes zur statischen WCET-Analyse fiir Mehrkernprozessoren
bereit.

146
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Kommunikationsoptimierung fiir parallele

Echtzeitprogramme

Kommunikation und Synchronisation sind in parallelen Programmen von ent-
scheidender Bedeutung fiir den Gewinn, der durch die Parallelisierung erzielt
werden kann. Das in Kapitel 4 vorgestellte Compiler-Werkzeug sieht deshalb
einen gesonderten Schritt zur Optimierung der Synchronisationsstruktur des
erzeugten Programms vor (vgl. Abschnitt 4.2.1.4). In diesem Kapitel sollen die
zugehorigen Methoden und Optimierungsverfahren entwickelt und im Detail
beschrieben werden. Das Hauptaugenmerk liegt dabei auf dem Kriterium der
WCET, wobei der Ansatz vor dem Hintergrund gemischt-kritischer Systeme auch
zur Optimierung der Rechenleistung im Durchschnittsfall verwendet werden
kann. Die weiteren Betrachtungen basieren auf dem in Kapitel 4 vorgestellte Pro-
grammiermodell fiir parallele Echtzeitprogramme und fithren dementsprechend
sowohl Kommunikation als auch Synchronisation auf einfache FIFO-Operationen
zuriick. Wie schon in Abschnitt 2.2.3 kann Kommunikation dabei als Spezialfall
von Synchronisation mit zuséitzlicher Ubertragung von Nutzdaten angesehen
werden.

Herkémmliche Ansétze zur automatischen Parallelisierung betrachten die Opti-
mierung von Kommunikation und Synchronisation meist als Teil des Scheduling-
Problems (vgl. Abschnitt 3.3). Wéhrend es grundsétzlich sinnvoll ist, diesen
Aspekt beim Scheduling zu beriicksichtigen, lasst sich das volle Optimierungspo-
tential i. A. nicht vollstdndig mit den dabei verwendeten Task-Graphen-Modellen
abbilden. Hinzu kommt, dass das Scheduling von nicht-trivialen Task-Graphen
oft ohnehin schon ein komplexes Optimierungsproblem darstellt. Ein préziseres
Modell von Kommunikation und Synchronisation, insbesondere bei gleichzeitiger
Berticksichtigung von Interferenz-Kosten, kann daher schnell zu nicht mehr
handhabbaren Problemgroéfien fithren. Ein Beispiel aus der Literatur ist der
ILP-basierte Scheduler von Rouxel et al. [94], mit dem selbst bei kleineren
(nicht-hierarchischen) Task-Graphen eine betrichtliche Rechenzeit zur Lésung
des Problems benétigt wird. Der in dieser Arbeit verfolgte mehrstufige Ansatz
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vermeidet derartige Probleme mit der Komplexitat des Scheduling-Schritts, ohne
dabei auf die feingranulare Optimierung von Kommunikation und Synchroni-
sation in einem nachgelagerten Schritt verzichten zu miissen. Die wesentlichen
Konzepte zur Kommunikationsoptimierung auf Quellcode-Ebene sind auch Ge-
genstand der eigenen Publikation [RB20b].

Dieses Kapitel beginnt mit der Definition der Ziele in Abschnitt 6.1 und leitet
anschlieffend in Abschnitt 6.2 die konkrete Problemstellung ab. Die Abschnit-
te 6.3 und 6.4 stellen daraufthin ein Losungsverfahren fiir die Problemstellung
vor, bevor Abschnitt 6.5 das Kapitel mit einer Diskussion der présentierten
Methode abschlief3t.

6.1. Zielsetzung

Prozess1: | 7N, | [ 7N, |

do3

ds 4

dys
Prozess 2: TNy | | TNy | TN; |

t [Taktzyklen|
T T T T T L

0 1000 2000 3000 4000 5000

(a) Beispiel fir einen generierten Schedule

Prozess 1:

Prozess 2:

t [Taktzyklen|

0 1000 2000 3000 4000 5000

(b) Beispielhafte Realisierung des Schedules

Abbildung 6.1.: Beispielhafter Schedule mit Task-Konten T'N; und Datenabhén-
gigkeiten d; ; sowie einer mogliche Realisierung (vgl. [RB20b])
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6.1. Zielsetzung

Den Ausgangspunkt fiir die feingranulare Optimierung der Synchronisations-
struktur bildet ein gegebener Schedule geméfl Definition 2.5. Dieser bezieht sich
im Allgemeinen auf die HT G-Darstellung des Programms, setzt sich aber auf
jeder Hierarchieebene aus Schedules fiir einfache Task-Graphen aus Task-Knoten
TN; und Abhéngigkeiten d; ; zusammen. Abbildung 6.1a zeigt erneut den bei-
spielhaften Schedule aus Abschnitt 2.2, wie er z.B. fiir eine Hierarchieebene
des HTG generiert worden sein kénnte (Abhéngigkeiten zwischen Tasks auf
demselben Kern werden zur besseren Darstellung unterdriickt). In einem solchen
Schedule gibt es offene Freiheitsgrade, die sich fur die feingranulare Optimie-
rung nutzen lassen. Deutlich wird dies z.B. an der Datenabhéngigkeit d; 5, fir
die der Zeitpunkt der Kommunikation/Synchronisation im Intervall zwischen
1000 und 3000 Taktzyklen frei gewahlt werden kann. Die Nebenbedingungen
fir giiltige Schedules aus Definition 2.5 erzwingen auflerdem, dass sich zwei
Task-Knoten TN; und TN zeitlich nicht iiberlappen diirfen, wenn zwischen
ihnen eine Abhéngigkeit d; ; existiert. Betrachtet man die Task-Knoten jedoch
nicht mehr als atomar und bezieht den internen Kontrollflussgraphen mit ein,
so konnen die Endpunkte der Abhéngigkeiten auf Basisblock-Ebene lokalisiert
werden. Innerhalb des CFG kann eine Synchronisation fiir d; ; dann ggf. schon
vor Ende von TN; bzw. nach Beginn von TN eingefiigt werden. Die dadurch
entstandenen Uberlappungen zwischen abhéngigen Tasks kénnen zur Verkiirzung
der Gesamtlaufzeit bzw. der WCET des parallelen Schedules beitragen.

Durch die effiziente Ausnutzung von Freiheitsgraden kénnte sich der in Abbil-
dung 6.1a dargestellte Schedule beispielsweise wie in Abbildung 6.1b realisie-
ren lassen. Unter einer Realisierung ist hierbei eine Zwischendarstellung des
Programms zu verstehen, in der die Synchronisationsoperationen im Kontroll-
flussgraphen platzierten wurden. Die Realisierung muss den gegebenen Schedule
hinsichtlich der Zuweisung von Tasks zu Prozessorkernen sowie der Reihenfolge
von Tasks auf demselben Kern umsetzen.

In der Realisierung aus Abbildung 6.1b konnte die Gesamtdauer fiir die parallele
Ausfiithrung der sechs Tasks gegeniiber dem urspriinglichen Schedule deutlich
verringert werden. Durch Verschieben von Synchronisationsoperationen in die
Tasks hinein schlieflen sich teilweise Liicken im Schedule, innerhalb derer ein
Prozessorkern sonst unbeschéaftigt ware. Die gezeigte Realisierung ist auflerdem
fiir FIFO-basierte Kommunikationsmodelle geeignet, da die Sendeoperationen
und deren zugehorige Empfangsoperationen in der gleichen Reihenfolge abge-
arbeitet werden. Dadurch, dass Sende- und Empfangsoperationen bei Bedarf
auch zur gleichen Zeit stattfinden koénnen, ist die Realisierung weiterhin auch fir
den Einsatz synchroner Kommunikation geeignet (vgl. Abschnitt 2.2.3). Diese
Eigenschaft stellt eine notwendige Randbedingung fir die Optimierung der
Kommunikation dar, um die Kompatibilitdt mit dem in Kapitel 4 beschriebenen
Programmiermodell zu erhalten. Andernfalls kénnte z. B. die zu Abhangigkeit
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d1,5 gehorige Sendeoperation an das Ende von T'N1 positioniert werden, wiahrend
die Empfangsoperation an den Anfang von TN5 platziert wird. Damit hatten die
Sendeoperationen fiir di 5 und d3.4 eine andere Reihenfolge als die zugehdrigen
Empfangsoperationen und kénnten deshalb nicht auf demselben FIFO-Kanal
operieren.

In ihrer Wirkung kénnen sowohl Kommunikation als auch Synchronisation
durch Operationen auf FIFO-Kanélen dargestellt werden. In ihrer Semantik
gibt es jedoch signifikante Unterschiede. Wahrend Synchronisation dazu dient,
die Reihenfolge bestimmter Operationen auf unterschiedlichen Prozessorkernen
festzulegen, ist Kommunikation in erster Linie zur Dateniibertragung vorgese-
hen (vgl. Abschnitt 4.1.2). Der Synchronisationseffekt ist dabei lediglich eine
notwendige Nebenwirkung. Im Gegensatz zu Kommunikationsoperationen kann
eine Synchronisationsoperation deshalb redundant sein, sofern benachbarte
Synchronisations- oder Kommunikationsoperationen denselben ordnungserhal-
tenden Effekt haben. Falls also z. B. die Abhéngigkeit di,5 aus Abbildung 6.1
nur Synchronisation erfordert, wire die zugehorige Laufzeitoperation redundant,
da die Kommunikation/Synchronisation fur die Abhéngigkeit ds,4 bereits dafiir
sorgt, dass T'Ns stets nach TN ausgefithrt wird. Die Operation kénnte daher
ohne Verlust der funktionalen Aquivalenz entfernt werden.

Im Gegensatz zur Schedule-Optimierung auf Basis des HT'G soll die zu reali-
sierende Kommunikationsoptimierung den gesamten Kontrollflussgraphen be-
rucksichtigen, ohne dabei auf eine einzelne HTG-Ebene beschriankt zu sein.
Dies erm6glicht unter anderem die Verschiebung von Kommunikation/Synchro-
nisation liber verschachtelte Schleifenhierarchien hinweg oder das Erkennen
und Entfernen redundanter Synchronisationsoperationen in unterschiedlichen
Schleifen.

Insgesamt besteht das Ziel der Kommunikationsoptimierung dann darin, die
genannten Freiheitsgrade so zu nutzen, dass die WCET des parallelen Pro-
gramms unter Einhaltung des gegebenen Schedules minimiert wird. Die daraus
resultierende Problemstellung wird im nachfolgenden Abschnitt genauer heraus-
gearbeitet.

6.2. Problemstellung

Die Problemstellung der Kommunikationsoptimierung lasst sich als Platzierungs-
problem fiir Kommunikations- und Synchronisationsoperationen im Kontroll-
flussgraphen des zu parallelisierenden Programms definieren. Aus den genannten
Zielsetzungen ergeben sich dabei im Wesentlichen drei Optimierungskriterien:
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1. Die Positionen der Synchronisationsoperationen sollten Liicken im Schedule,
die mit Untétigkeit der Prozessorkerne verbunden sind, nach Méglichkeit
vermeiden bzw. verkleinern.

2. Bei Programmen mit Schleifen sollten Synchronisationsoperationen so
platziert werden, dass sie moglichst selten ausgefiihrt werden miissen. Syn-
chronisation innerhalb hiufig durchlaufener Schleifen sollte also vermieden
werden.

3. Soweit zuléssig, soll fiir eine Menge von redundanten Synchronisationsope-
rationen dieselbe Position gewdhlt werden, um das spétere Zusammenfassen
zu einer Gesamtoperation zu ermoglichen.

Die Erhaltung der korrekten Funktionalitidt des generierten Programms sowie die
Kompatibilitdt zu dem in Kapitel 4 spezifizierten Programmiermodell erfordern
auBlerdem die folgenden Randbedingungen:

¢ Die Einhaltung von Abhéingigkeiten,

e die Erzeugung einer Synchronisationsstruktur, die auch fiir synchrone
Kommunikation geeignet ist und

o die vollstdndige Vermeidung von Deadlocks in dem erzeugten parallelen
Programm.

Die letzten beiden Punkte werden — wie in Kapitel 4 diskutiert — durch den
Optimierungsschritt nicht tangiert, sofern er vor der Deserialisierung des sequen-
tiellen Programms stattfindet. Um dies zu gewéhrleisten, wird das zu 16sende
Optimierungsproblem im Folgenden auf Basis der sequentiellen Zwischendarstel-
lung nach dem Schritt der Datenpartitionierung (vgl. Abschnitt 4.2) formuliert.
Ein entsprechendes Beispielprogramm ist in Abbildung 6.2 und der zugehérige
Kontrollflussgraph CFG = (V, E¥, TYP) in Abbildung 6.3 abgebildet. Wie
dargestellt, sollen Synchronisationsoperationen (einschliefilich Kommunikation)
dabei, im Gegensatz zu den reguldren CFG-Knoten geméfl Definition 2.6, als
separate Knoten s € & C V vom neu hinzugefiigten Typ SYNC betrachtet
werden. Dabei entspricht

S:={bb; € V: TYP(bb;) = SYNC} (6.1)

der Menge aller Synchronisationsknoten des CFG. Aus der Zuweisung von Task-
Knoten zu Prozessen (vgl. Definition 2.5) im Schedule lasst sich fiir die jeweiligen
Knoten bb;, € V \ S des CFG auflerdem eine analoge Zuweisung p Vs P
zu einem Prozess 7, ermitteln. Dies schliefit die Synchronisationsknoten s € S
explizit aus, da sie sich auf beide beteiligte Prozesse auswirken und damit keine
eindeutige Zuweisung haben. In Abbildung 6.2 ist die Zuweisungs-Information
p’? als Kommentar im Quellcode annotiert.
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double sum_a = 0, sum_b_p0 = 0, sum_b_pl = 0;

Prozess 0

for (int i = 0; i < 100; ++i) {
vect_ali] = abs(vect_a[i] — reference[i]);
sum_a += vect_al[il];

}

/] —— Prozess 1 ———

for (int j = 0; j < 100; ++) {
vect_b[j] = abs(vect_b[j] — reference[j]);
sync_point (1, 0);
sum_b_pl 4= vect_b[j];
comm__copy(sum_b_pl, sum_b_p0);

}

Prozess 0
if (sum_a < sum_ b p0) {

function (vect_a,vect_b);
} else {

function (vect_b,vect_a);
}

Abbildung 6.2.: Beispielprogramm nach dem Umsortierunsschritt der S2S-
Transformation (vgl. [RB20b])

Synchronisationsoperationen und damit die Synchronisationsknoten s € S dienen
vor allem dazu, die Einhaltung von Abhéngigkeiten bzw. die Ausfithrungsrei-
henfolge bestimmter Blocke des CFG Prozessor-tibergreifend zu erzwingen (vgl.
Abschnitt 2.2.3). Es gibt daher i. A. fir jeden Synchronisationsknoten s ei-
ne Menge B~ (s) C V von Blocken mit Zuweisung zu einem Prozess i, die
garantiert vor dem Beginn eines beliebigen anderen Blocks aus einer zweiten
Menge B*(s) C V mit Zuweisung zu m; ausgefiihrt werden miissen. Fiir sinnvolle
Synchronisationsoperationen gilt hierbei 7, # m und B~ (s) N BT (s) = 0. In
Abbildung 6.3 sind diese Mengen fiir den hervorgehobenen sync_point graphisch
dargestellt. Die Synchronisationsoperation stellt in diesem Beispiel sicher, dass
die Lesezugriffe innerhalb des if-Blocks auf die gemeinsam genutzte Variable
vect_b erst nach der Zuweisung des Variablenwertes durch den anderen Prozess
erfolgen kénnen.

Eine Synchronisation s mit den zugehérigen Mengen B~ (s) und Bt (s) erfiillt
ihre Funktion nur dann, wenn jeder Kontrollflusspfad zwischen beliebigen Paa-
ren (a,b) aus Ausgangsknoten a € B~ (s) und Zielknoten b € BT (s) durch
eine Instanz von s verlauft. Andernfalls gibt es eine mogliche Ausfithrung des
Programms durch einen nicht abgedeckten Kontrollflusspfad, in dem die Syn-
chronisationsbedingung nicht erzwungen wird. In einem solchen Fall wiren
Probleme wie Race Conditions nicht mehr ausgeschlossen. Bei der Optimierung
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double sum_a = 0, sum_b_pO = 0, sum_b_pl = 0;
int i = 0;

i <J/100

{vect_a[i] = abs(vect_a[i] - reference[i]);}

sum_a += vect_al[il;

s M
I/ _____________________ Y
|[vect_b[j] = abs(vect_b[j] - reference [j])} B~ :
M e e e -

sync_point (1, 0);
[sum_b_pl += vect_b [j]]
1
[comm_copy(sum_b_pl, sum_b_pO0) ; }
- ++j

Abbildung 6.3.: Kontrollflussgraph des Beispielprogramms aus Abbildung 6.2

der Position des Synchronisationsknotens im CFG muss dieses Kriterium al-
so eingehalten werden, um eine mogliche Verletzung von Abhéngigkeiten zu
vermeiden (Die erste der oben genannten Randbedingungen). Auf dieser Basis
kann dann das gesuchte Platzierungsproblem fiir Synchronisationsoperationen
formuliert werden.

Im Folgenden sollen die Kanten e € E¥ des Kontrollflussgraphen als mogliche
neue Positionen der Synchronisationsoperation in Betracht gezogen werden. Da
die Synchronisation nur auf den Pfaden zwischen einem a € B~ (s) und einem
b € BT (s) nétig ist, geniigt es dabei nur die entsprechende Teilmenge VP(s) C
E< der firr s giiltigen Positionen zu beriicksichtigen. VP(s) lisst sich z. B. durch
mehrfache Anwendung des Verfahrens der Tiefensuche (englisch Depth-First
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Search, kurz DFS, siehe [61]) fiir jeden der Knoten in B~ (s) als Startpunkt
bestimmen. Sobald das Suchverfahren einen Knoten b € B (s) antrifft, werden
alle Kanten des durchlaufenen Pfades zu VP(s) hinzugefiigt. Als Kostenfunktion
fiir die Optimierung kann fiir die Kanten e € VP(s) jeweils ein Kantengewicht
w(e) definiert werden. Die Position des Synchronisationsknotens kann dann
durch das Losen des folgenden Platzierungsproblems optimiert werden:

Definition 6.1 (Platzierungsproblem fiir Synchronisation). Gegeben sei ein
Kontrollflussgraph CFG = (V, E, TYP), ein Synchronisationsknoten s mit den
zugehdrigen Mengen B~ (s) und B (s) sowie die Menge VP(s) der fiir s giiltigen
Positionen. Das Platzierungsproblem fiir Synchronisation besteht dann darin,

eine Teilmenge POS(s) € VP(s) zu finden, die das Optimierungsproblem

min
POS(s) C VP(s) Z w(e)
Vec POS(s)

unter der Nebenbedingung
wN POS(s)| > 1 Va € B~ (s), Vb € BY(s), Yw € W(a,b)

optimal lost. Hierbei bezeichnet W(a,b) die Menge aller gerichteten Kantenfolgen

in CFG, die in a beginnen und in b enden.

Die Gesamtkosten fiir eine Losung POS(s) dieses Optimierungsproblems werden
im Folgenden durch

K(POS(s)) ==Y w(e) (6.2)

VecPOS(s)

beschrieben.

Die Kostenfunktion w sollte dabei so gewahlt werden, dass die drei eingangs
definierten Optimierungskriterien durch die Minimierung erfiillt werden. Fiir die
ersten beiden Kriterien ist dies relativ einfach zu realisieren. Das Zusammenfassen
redundanter Synchronisationsoperationen (Kriterium 3) ldsst sich jedoch mit
dem Problem aus Definition 6.1 nicht direkt beschreiben, da die Formulierung
nur einen einzelnen Synchronisationsknoten berticksichtigt. In Abschnitt 6.4 soll
jedoch eine Erweiterung vorgestellt werden, mit der sich auch letzterer Fall auf
eine Kombination aus mehreren Platzierungsproblemen geméfl Definition 6.1
zuriickfiithren lasst.
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oo

[vect_b[j] = abs(vect_b[j] - reference[j])}

l 100

[sum_b_pl += vect_bl[j] J

[
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[function(vect_a, vect_b) } [function (vect_b,vect_a) }
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\ ! J
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Abbildung 6.4.: Zur Platzierung der sync_point-Operation aus Abbildung 6.3
verwendeter Graph G**(s) (vgl. [RB20b])

6.3. Losungsverfahren fiir einzelne Synchronisationsknoten

Fiir die Losung des Optimierungsproblems aus Definition 6.1 ist lediglich eine
Teilmenge VP(s) der Kanten des CFG von Bedeutung. Es bietet sich daher
an, nur den Subgraphen G(s) = (V*"*(s), VP(s)) mit diesen Kanten und den
damit verbundenen Knoten V*“*(s) zu betrachten. Aus der Nebenbedingung
fiir giiltige Losungen POS(s) in Definition 6.1 folgt dann unmittelbar, dass
der Graph G(s) durch das Entfernen aller Kanten e € POS(s) in mindestens
zwei nicht-zusammenhédngende Komponenten unterteilt wird. Die erste dieser
Komponenten enthilt mindestens die Knoten B~ (s) und die zweite mindestens
die Knoten BT (s). Da jeder Pfad zwischen diesen Komponenten mindestens
eine Kante e € POS(s) enthalten muss, gibt es nach deren Entfernung keinen
Zusammenhang mehr. Das Optimierungsproblem lasst sich damit auf das Pro-
blem eines minimalen Kantenschnitts zwischen den Knoten in B (s) und denen
in BT (s) zuriickfiihren. Bestehen B~ (s) und B*(s) jeweils aus genau einem
Element, so ist das Problem dquivalent zu dem in Abschnitt 2.3.6.2 beschriebe-
nen Problem des minimalen s-t-Schnitts. Deutlich wird dies u. a. auch daran,
dass das Minimierungsproblem in Definition 6.1 praktisch identisch zu dem in
Gleichung (2.6) ist. Das Optimierungsproblem kann in diesem Sonderfall also
direkt mit Algorithmen wie dem Edmonds-Karp Algorithmus gelost werden.
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Auch fiir den allgemeinen Fall, dass B~ (s) und B*(s) mehr als ein Element
enthalten, ldsst sich ein passendes Problem des minimalen s-t-Schnitts konstru-
ieren. Hierzu wird auf Basis von G(s) ein erweiterter Graph G*(s) konstruiert,
der fiir das Beispiel der sync_point-Operation aus Abbildung 6.3 in Abbil-
dung 6.4 dargestellt ist. Synchronisationsknoten sind dabei nicht Bestandteil der
Knotenmenge von G*'(s) und werden deshalb in Abbildung 6.4 vernachlissigt,
da zunéchst nur die individuelle Platzierung einzelner Synchronisationsknoten
betrachtet werden soll. Die wichtigste Erginzung in G*'(s) gegeniiber G(s)
sind zwei zusétzliche Konten, die im Folgenden als ,,Quelle“ a und ,,Senke“ 8
bezeichnet werden (vgl. Abbildung 6.4). Weiterhin werden zusétzliche Kanten

(a,v7) fir Voo € B (s) und (v1,p) fiir Vo e BT (s)

hinzugefiigt, um alle Elemente in B~ (s) mit a und alle Elemente in B*(s)
mit 8 zu verbinden. Die Gewichte fiir diese Kanten werden zu w(e) = oo
gesetzt, um zu verhindern, dass sie Teil eines minimalen Schnitts mit endlichem
Gewicht werden konnen. Auf diese Weise wird erreicht, dass die Knoten v~ €
B~ (s) stets zusammen mit « auf einer Seite des Schnitts sind, wahrend 3
zusammen mit den Knoten v* € BT (s) auf der anderen liegt. Falls ein s-t-
Schnitt zwischen a und  durch Kanten mit endlichem Gewicht existiert, dann
lasst sich das Problem aus Definition 6.1 folglich mit Verfahren wie dem Edmonds-
Karp Algorithmus optimal lésen. Fiir eine entsprechende Losung POS(s) kann
anschlieend eine Instanz/Kopie von s an jeder Kante e € POS(s) des minimalen
Schnitts eingefiigt werden, wahrend der urspriingliche Knoten s entfernt wird.
Die Funktionalitdt des Programms bleibt dadurch erhalten, da der Kantenschnitt
die Nebenbedingung aus Definition 6.1 per Konstruktion einhélt.

In dem konkreten Beispiel aus Abbildung 6.4 wurden die Ausfithrungshéu-
figkeiten n*(e) der Kontrollflusskanten e als Gewichtung w(e) herangezogen.
AuBlerdem wurden Gewichte von w(e) = oo verwendet, um syntaktisch in C
nicht umsetzbare Positionen fiir Synchronisationsoperationen auszuschlieflen.
Dies ist z. B. zwischen den Blécken ,++j“ und ,,j < 100“ der Fall, da innerhalb
des Schleifenkopfes der for-Schleife keine Synchronisationsoperation eingefiigt
werden kann. Die optimale Losung fiir das Code-Beispiel ist dann ein Kanten-
schnitt durch die hervorgehobene Kante mit Gewicht 1 gegeben. Im Vergleich zur
urspriinglichen Position der sync_point-Operation, reduziert die Umplatzierung
auf Basis dieser Losung die Ausfithrungshéufigkeit von 100 auf 1.

6.3.1. Kostenfunktion

Neben der Reduktion der Ausfiihrungshaufigkeit soll die Optimierung nach
Moglichkeit auch Liicken im Schedule schliefen koénnen (vgl. Abschnitt 6.2).
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Hierzu wird, im Gegensatz zu Abbildung 6.4, eine entsprechend erweiterte Ge-
wichtung (e, s) der Kanten von G*'(s) eingefiihrt. Liicken im Schedule &ufiern
sich in Programmen, die auf dem Programmiermodell aus Kapitel 4 basieren,
durch Wartezeiten bei blockierenden Synchronisationsoperationen wie Wait
und Receive. Werden diese Wartezeiten minimiert, so kénnen auch die Liicken
reduziert werden. Im ungiinstigsten Ausfiihrungsfall sind die WCET-Werte
beim Erreichen einer Synchronisationsoperation in den beteiligten Prozessen
ausschlaggebend fir die Wartezeiten. Fiir einen Synchronisationsknoten s sei
der sendende Prozess mit Signal-Semantik im Folgenden durch 7~ (s) und der
empfangende Prozess mit Wait-Semantik durch 7t (s) gegeben. Fiir die mog-
lichen Positionen e € VP(s) konnen die Ankunftszeiten WCET*V"™° (e, 7r+(s))
und WCET®¥"¢ (e, W_(S)), an denen die entsprechende Kontrollflusskante im
ungiinstigsten Fall von den Prozessen 7t (s) bzw. 7~ (s) erreicht wird i. A. un-
terschiedlich sein. Erreicht 77 (s) die Kante e vor 77 (s), so entsteht in 7~ (s)
eine Wartezeit von mindestens

AT™ = WCET*"™ (e,n"(s)) — WCET*"" (e,x" (s)) , (6.3)

da die Wait-Operation auf das zugehorige Signal warten muss. Berticksich-
tigt man zudem die Méoglichkeit zur impliziten Synchronisation durch volle
FIFO-Puffer, so muss die Synchronisation im ungiinstigsten Fall auch in die ent-
gegengesetzte Richtung als blockierend betrachtet werden (vgl. Abschnitt 4.1.2).
Unter dieser Annahme fiihrt eine Differenz zwischen WCET "¢ (e, at (s)) und

WCET®"* (e, m (s)) in jedem Fall zu einer Wartezeit von
AT = ‘ WCET*" (e, (s)) — WCET™" (e,n (s)) ‘ (6.4)

in einem der beteiligten Prozesse.

Um die Gesamtkosten (e, s) fiir die Platzierung eines Synchronisationsknotens
s an der Kante e zu definieren, miissen die Kriterien der Ausfithrungshaufigkeit
n (e) und der zu erwartenden Wartezeiten AT geeignet gewichtet werden. Dazu
bietet es sich an, die Ausfiihrungshaufigkeit n*(e) mit einem Faktor fiir den
konstanten WCET-Beitrag bei der Ausfithrung der Synchronisationsoperation
zu gewichten, um die Kosten fiir beide Aspekte in Zeiteinheiten ausdriicken zu
konnen. Auf Basis dieser Grundidee kann dann die folgende Kostenfunktion
definiert werden:

(e, s) = n(e)- (Td " (s) + TC)

+ ‘ WCET*"™* (e, 7T+(S)) — WCET™™ (e, 71_(5)) ‘ . (6.5)
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Dabei steht n“™™(s) fiir die Anzahl der Dateneinheiten, die im Zuge der Ope-
ration s iiber den FIFO-Kanal {ibertragen werden miissen. Die freien Parameter
7% und 7¢ kénnen abhéngig von der Zielplattform und der konkreten Implemen-
tierung der FIFO-Kommunikation so gewéhlt werden, dass sie ndherungsweise
die WCET fiir die Ubertragung einer Dateneinheit (Parameter 7¢) bzw. eine
konstante WCET fiir den Aufruf der Kommunikationsfunktion (Parameter 7¢)
abbilden.

Es bleibt noch zu erértern, wie die Ankunftszeiten WCET*Y"¢ (e, 7, ) der Kontroll-
flusskanten konkret bestimmt werden kénnen. Wie in Abschnitt 4.2 beschrieben,
stehen zum Zeitpunkt der Optimierung lediglich a priori Schiatzungen der WCET-
Beitrage einzelner Programmteile zur Verfligung. Aus diesen Informationen muss
eine (i. A. grobe) Schitzung WCET*(bb;) der WCET einzelner Kontrollfluss-
knoten abgeleitet werden. Dies kann z. B. durch approximative Verfeinerung
der fiir das Scheduling verwendeten WCET-Werte von den Task-Knoten auf
die zugehorigen Basisblocke des CFG erreicht werden. Die gesuchten Werte
WCET®" (e, ) ergeben sich dann aus der Lange der langsten zyklenfreien
Knotenfolge im (reduzierbaren) Kontrollflussgraphen, die vom Start-Knoten zu
der Kante e fithrt. Zur Bestimmung der Lénge der Knotenfolgen fiir den jeweili-
gen Prozess 7y, sind die Knoten bb; dabei, abhéngig von ihrer Prozess-Zuweisung
wP?(bb;), jeweils mit

WCET® (bb;) - n°™°(bb;)  pb®(bb;) = m (6.6)
0 " (bbi) # i '

zu gewichten. Die WCET wird hier mit der Ausfithrungshéufigkeit n°**“(bb;)
der Knoten gewichtet, sodass Zyklen/Schleifen im CFG bei der Bestimmung
des ldngsten Pfades nur einmal durchlaufen werden miissen. Hierzu ist noch
anzumerken, dass i. A. auch die Synchronisationsoperationen, u.a. durch die
jeweils verursachten Wartezeiten, zur Lange dieses Pfades beitragen kénnen.
Diese Effekte kénnen mit Hilfe der Gleichungen (6.4) bzw. (6.5) in die Be-
rechnungen einbezogen werden. Durch die individuelle Umplatzierung einer
Synchronisationsoperation dndern sich allerdings ggf. die Ankunftszeiten aller
nachfolgenden Kanten. Werden die Synchronisationsoperationen also schrittwei-
se nacheinander neu platziert, so muss die Kostenfunktion nach jedem Schritt
aktualisiert werden. Dadurch entsteht jedoch eine Abhéngigkeit der Ergebnisse
von der Reihenfolge, in der die Umplatzierung durchgefithrt wird. Neben dem
Ziel, redundante Synchronisation zu entfernen, ist dies einer der Hauptgriinde
fir die im Folgenden beschriebene Erweiterung zur Co-Optimierung mehrerer
Synchronisationsoperationen.

W(bb,,wk) = {
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6.4. Co-Optimierung mehrerer Synchronisationsknoten

Um mehrere potentiell redundante Synchronisationsoperationen zusammenzu-
fassen, miissen diese

1. an eine gemeinsame, fiir beide Operationen giiltige Position verschoben
und

2. durch eine funktional dquivalente Einzeloperation ersetzt werden koénnen.

Fiir eine Menge M := {so, ..., sk} von Synchronisationsoperationen ist Ersteres
genau dann maglich, wenn mindestens eine Position e € E fiir alle Operationen
giltig ist:

VP(so) N ... NVP(sk) # 0. (6.7)

Das zweite Kriterium ist erfiillt, wenn alle Operationen dasselbe Paar von
Prozessen 7~ (sx) und 7t (si) betreffen und wenn ihre kollektive Funktiona-
litdt durch eine geeignete Einzeloperation abgedeckt werden kann. Letzteres
gilt zum einen fiir reine Synchronisationsoperationen (Signal/Wait) und zum
anderen fiir Kommunikationsoperationen (Send/Receive), die dieselben Daten
iibertragen (Letzteres kann z. B. auftreten, wenn die urspriinglichen Positionen
zweier Kommunikationsoperationen in alternativen Kontrollflussverzweigungen
liegen). AuBerdem lassen sich auch Synchronisationsoperationen mit geeigneten
Kommunikationsoperationen verbinden, da Kommunikation in dem vorgestellten
Programmiermodell stets auch Synchronisation impliziert.

6.4.1. Platzierungsproblem fiir mehrere Synchronisationsknoten

Um alle Synchronisationsknoten in M gemeinsam an einer optimalen Position
zu platzieren, kann der im vorigen Abschnitt beschriebene Ansatz fiir die indivi-
duelle Platzierung auf Basis des minimalen Schnitts auf mehrere Operationen
erweitert werden. Hierzu ist es zunéchst sinnvoll eine gemeinsame Menge VP (M)
von giltigen Positionen zu definieren:

VP({s0,-.-,8c}) := VP(so) U ... UVP(sk). (6.8)

Analog dazu lassen sich kombinierte Mengen B~ (M) und B (M) der Ausgangs-
bzw. Zielknoten wie folgt definieren:

B~ ({s0,-..,8k}) == B (so)U ... UB™ (sk), (6.9)
BT ({s0,...,s%}) == B (so) U ... UBT(s1). (6.10)
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Mit VP(M), B~ (M) und BT (M) ist es mdglich, den Graphen G*' aus dem
vorherigen Abschnitt fiir eine Menge M aus mehreren Synchronisationsknoten
zu verallgemeinern:

Definition 6.2 (Subgraph zur Synchronisationsplatzierung). Gegeben sei ein
Kontrollflussgraph CFG = (V,EY, TYP), eine Menge M := {so, ..., s} von
Synchronisationsknoten, die Menge VP(M) C E aller fiir mindestens ein
s € M giiltigen Positionen und die vereinigten Mengen B~ (M) bzw. BT (M) der
Ausgangs- bzw. Zielknoten. Der Subgraph fir die kombinierte Synchronisations-

platzierung aller s € M ist dann definiert durch
G*(M) := (V*',E*, TYP) ,
mit

E* ::VP(M)U{(a,U_): v EB_(M)}
U {(v+,6) st e B+(M)} ,

Vet :z{a,ﬁ}U{vEV: (v,a) € E*, aEV}
U{UEV: (a,v) € E*, aEV}.

Da B~ (M) und Bt (M) jeweils die entsprechenden Mengen aller Einzelopera-
tionen s € M in sich vereinigen, erfiillt ein endlicher Kantenschnitt POS(M)
zwischen diesen Mengen (bzw. der Quelle o und der Senke ) nach wie vor die
Nebenbedingung aus Definition 6.1 fiir jede der Einzeloperationen. Enthéalt M
mehr als eine Synchronisationsoperation, so muss ein solcher Schnitt jedoch
nicht mehr notwendigerweise existieren. Dieser Fall tritt z. B. dann ein, wenn
die Mengen B~ (M) und Bt (M) durch die Vereinigung in Gleichung (6.9) bzw.
(6.10) nicht mehr disjunkt sind. Die Nebenbedingung aus Definition 6.1 kann
dann nicht mehr eingehalten werden, da alle Knoten, die sowohl in B~ (M) als
auch in BT (M) enthalten sind, mit der leeren Kantenfolge () einen Pfad ohne
Synchronisationsoperation zwischen B~ (M) und B (M) bilden.

Zur Veranschaulichung des Subgraphen G**(M) fiir mehrere Synchronisati-
onsoperationen kann erneut das Beispielprogramm aus den Abbildungen 6.2
und 6.3 herangezogen werden. Falls die Menge M = {so} ausschliellich die
sync_point-Operation sg aus diesem Programm enthélt, so entspricht G**(M)
dem zuvor eingefithrten Beispiel aus Abbildung 6.4. Analog dazu kann fur
die comm_copy-Operation s; der zugehérige individuelle Subgraph G**({s1})
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(b) Kombinierter Subgraph G*!({so,s1}) zur gemeinsamen Platzierung beider
Synchronisationsoperationen aus Abbildung 6.3

Abbildung 6.5.: Beispiel zur kombinierten Platzierung des sync_point so und
der comm_copy-Operation s; aus Abbildung 6.3
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konstruiert werden. Letzterer ist in Abbildung 6.5a mit einer farblich hervorge-
hobenen Kante fiir den minimalen Schnitt dargestellt. Aus den Einzelgraphen
zur individuellen Platzierung aus Abbildung 6.4 und Abbildung 6.5a resultiert
dann der kombinierte Graph G**({so, s1}), wie er in Abbildung 6.5b dargestellt
ist. Die blau hervorgehobenen Kanten mit Gewicht w(e) = oo entstehen durch
die Vereinigung der Mengen B~ und BY. Sie verlaufen parallel zu anderen
Kanten mit endlichem Gewicht, sodass letztere nicht mehr Bestandteil eines
endlich-gewichteten Kantenschnitts zwischen Quelle und Senke sein kénnen.
Einige fiir so giiltige Positionen sind damit fiir die gemeinsame Platzierung
von M = {so, s1} nicht mehr giiltig, sodass sich der Losungsraum im Vergleich
zur individuellen Platzierung verkleinert. Fiir das vorliegende Beispiel betrifft
diese Einschrankung jedoch nur Kanten, die auch bei individueller Platzierung
nicht optimal sind. Die kombinierte Loésung féllt daher mit dem Optimum der
individuellen Losungen zusammen. Da die beiden Operationen auflerdem zu
einer einzelnen comm_copy-Operation mit dquivalenter Funktionalitdt zusam-
mengefasst werden kénnen, reprasentiert die gemeinsame Platzierung aulerdem
die kostengiinstigere Losung. Im Vergleich zum urspriinglichen Programm l4sst
sich der Aufwand fir Kommunikation/Synchronisation durch das Optimierungs-
verfahren damit von zwei Operationen, die jeweils 100 Mal ausgefithrt werden,
auf eine Operation mit nur einer Ausfiihrung reduzieren.

6.4.2. Exploration des Losungsraums

Mit der Berechnung des minimalen Schnitts durch einen Graphen G**(M) lsst
sich eine gemeinsame Position fiir eine vorgegebene Menge M von Synchronisa-
tionsoperationen bestimmen. Aus der Menge aller Synchronisationsoperationen
S miissen dazu allerdings zunédchst geeignete Teilmengen M C S ausgewéahlt
werden. Eine Rolle spielt dabei zum einen das zu Beginn von Abschnitt 6.4
beschriebene Kriterium, dass die Einzeloperationen grundsétzlich fiir das Zu-
sammenfassen zu einer Gesamtoperation geeignet sein miissen. Zum anderen
sollten die gewdhlten Teilmengen die Menge S bei geringen Gesamtkosten voll-
standig tiberdecken, um ein méglichst optimales Gesamtergebnis zu erhalten. Im
Folgenden wird dieses Optimierungsproblem in der Form eines Graph-Clustering-
Problems (siehe z. B. [98]) formuliert und ein heuristisches Verfahren zu dessen
approximativer Losung vorgestellt. Dabei soll die Definition des Graph-Clustering
aus [98] zugrunde gelegt werden, die unter diesem Begriff die optimale Gruppie-
rung der Knoten eines Graphen unter Beriicksichtigung seiner Kantenstruktur
versteht.

Die Grundlage fiir die Formulierung als Clustering-Problem bildet der sogenannte
kombinierte Lésungsgraph J = (V7™ EIo™);
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Definition 6.3 (Kombinierter Losungsgraph). Sei S eine Menge von Synchro-
nisationsknoten und V°™ C Pot(S) eine Menge {Mo, ..., M,} von disjunkten
Teilmengen von S, die S vollstindig tiberdecken’. Dann heifit der ungerichtete
Graph J = (V7o Biomty Lombinierter Losungsgraph fir S, falls eine Kante

{M;, M;} € E*™ genau dann existiert, wenn
o fir die giiltigen Positionen VP (M;) N VP(M;) # 0 gilt und

e die Synchronisationsoperationen s € M; U M; zu einer einzelnen Operation

zusammengefasst werden kénnen.

Die Knoten M € V7" dieses Graphen reprisentieren dann jeweils eine Menge
von Synchronisationsoperationen, die gemeinsam platziert werden kénnen. Da-
bei stehen die ungerichteten Kanten {M;, M;} € E™ fiir die Moglichkeit, die
Knoten M; und M; zu einem Cluster zusammenzufassen, um alle Synchronisati-
onsoperationen in M; U M; in einem spéteren Schritt gemeinsam platzieren zu
konnen. Die in Definition 6.3 gestellten Forderungen an die Kanten folgen aus
Gleichung (6.7) und den genannten Voraussetzungen fiir das Zusammenfassen
von Synchronisationsknoten.

Auf Basis des kombinierten Losungsgraphen J ldsst sich ein konstruktives
Clustering-Verfahren zur iterativen Optimierung der zugehorigen Knotenmengen
Vioint entwickeln. Hierzu wird zunéchst ein initialer Lésungsgraph J erzeugt,
dessen |S| Knoten jeweils genau eine Synchronisationsoperation s € S enthalten
(d.h. VM € VI°™t .| M| = 1). Fiir jeden Knoten M € V7°™ dieses Graphen kann
mit Hilfe des minimalen s-t-Schnitts durch G**(M) eine giiltige Platzierung der
Operationen mit Gesamtkosten K (POS (M )) berechnet werden. Fiir jede Kante
oMt .= {M;, M;} € E™ besteht dann die Méglichkeit, die adjazenten Knoten
zusammenzufassen und mit Hilfe von G*"(M; U M;) eine kombinierte Losung
mit den Kosten K (POS (M; U M])) zu ermitteln. Es kénnen also entweder zwei
individuelle Losungen mit den Gesamtkosten

K (POS(M;)) + K (POS(M;))
oder eine kombinierte Losung mit den Kosten

K (POS(M; U My))

1Pot(X) bezeichnet die Potenzmenge von X.
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verwendet werden. Jeder Kante /™ lisst sich dann ein Gewicht

W () = K(POS(M,)) + K (POS(M;))
— K(POS(M; UM;)) (6.11)

zuordnen, das die Kostenersparnis bzw. Erh6hung durch die Verwendung der
kombinierten Losung im Vergleich zu den individuellen Lésungen beschreibt.

Um die Entscheidung iiber das Zusammenfassen zweier adjazenter Knoten
des initialen Losungsgraphen J zu treffen, eignen sich Optimierungsverfahren
aus der Klasse der Greedy-Algorithmen. Letztere zeichnen sich dadurch aus,
dass sie bei jeder Entscheidungsmoglichkeit stets die zum aktuellen Zeitpunkt
kostengiinstigste Option wihlen. Fiir das konkrete Problem bedeutet das, dass
stets zuerst die Kante mit dem hochsten Gewicht w/™ (/™) ausgewihlt
wird, um die zugehorigen Knoten dann zusammenzufassen. Algorithmus 6.1
enthélt eine entsprechende Umsetzung dieses Ansatzes. Der Algorithmus beginnt
mit dem Aufbau des initialen Graphen J geméfi der Regeln in Definition 6.3,
wobei die Ermittlung der Kanten durch die Funktion BERECHNEKANTENMENGE
dargestellt wird. Da Synchronisationsknoten, die im CFG weit voneinander
entfernt sind, oft keine giiltige gemeinsame Position haben, ist J meist in mehrere
zusammenhingende Komponenten Z unterteilt. Zwischen diesen Komponenten
existiert per Definition keine Kante, sodass sie auch nicht fiir die Bildung
gemeinsamer Cluster in Frage kommen. Die einzelnen Komponenten, die in
Algorithmus 6.1 durch die Funktion ZUSAMMENHAENGENDEKOMPONENTEN
aufgelistet werden, kénnen deshalb unabhéngig voneinander optimiert werden.
Letzteres geschieht in der duleren for-Schleife des Algorithmus, die iiber alle
zusammenhéngenden Komponenten iteriert.

Der Algorithmus sortiert die Liste ZK C V7°™ der zusammenhéngenden Kompo-
nenten vor ihrer Verwendung mit Hilfe der Funktion SORTIERENACHCFGPOsI-
TION nach der mittleren Position aller darin enthaltenen Synchronisationsknoten
innerhalb des CFG. Diese Reihenfolge basiert auf der Topologischen Sortierung
der Knoten im reduzierbaren Kontrollflussgraphen unter Vernachlédssigung von
riuckwértsgerichteten Kontrollflusskanten. Auf diese Weise werden zusammen-
hingende Komponenten, deren Synchronisationsknoten im Programmablauf als
erste erreicht werden, in der Optimierungsschleife auch zuerst bearbeitet. Dieses
Vorgehen dient der Losung des in Abschnitt 6.3.1 erwahnten Problems, dass die
Umplatzierung von Synchronisationsknoten auch die Schétzung der Ankunfts-
zeiten WCET?®Y"¢ aller nachfolgenden Kontrollflusskanten beeinflusst. Indem die
im CFG tendenziell frither erreichten zusammenhédngenden Komponenten bzw.
Synchronisationsknoten zuerst optimiert werden, kénnen die dadurch entstande-
nen Anderungen der Ankunftszeiten bei der anschlieBenden Platzierung spéterer
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Synchronisationsknoten beriicksichtigt werden. Algorithmus 6.1 ruft hierzu in
jeder Iteration der aufleren Schleife die Funktion BERECHNEANKUNFTSZEITEN
auf, die die Werte von WCET*" fiir alle betroffenen Kontrollflusskanten neu
berechnet. Bei der in Abschnitt 6.3.1 beschriebenen Berechnung des langsten
zyklenfreien Pfades zu der betreffenden Kontrollflusskante miissen hierzu die
Wartezeiten fiir die Synchronisation an den betroffenen Kanten e € POS(s) fiir
Vs € S beriicksichtigt werden.

Nachdem die Ankunftszeiten WCET®Y"¢ aktualisiert wurden, berechnet der
Algorithmus in der Funktion BERECHNEKANTENGEWICHTE zunéchst die Kan-
tengewichte w’*™ (/™) aller Kanten ¢/*™ des kombinierten Losungsgraphen J
geméf Gleichung (6.11). Hierzu muss vorher fiir jeden Knoten und jede Kante der
zugehorige Subgraph G** aufgebaut und z. B. mit Hilfe des Edmonds-Karp Algo-
rithmus ein minimaler s-t-Schnitt bestimmt werden. Auf Basis der resultierenden
Kantengewichte wird innerhalb der aktuell bearbeiteten zusammenhingenden
Komponente Z nach dem Greedy-Verfahren die Kante ™ = {M;, M} mit dem
hochsten Gewicht ausgewéhlt. Das durch e™** verbundene Knotenpaar wird dar-
aufhin zu einem einzelnen Knoten zusammengefasst, sofern das Kantengewicht
wl*™ (™) dafiir einen positiven Gewinn verspricht (d.h. w/™ (™) > 0).
Das Zusammenfassen der beiden Knoten M; € e™* und M; € €™ ist in
Algorithmus 6.1 durch die Funktion FASSEKNOTENZUSAMMEN dargestellt. Die
Mengen V7°™ und Z werden dabei wie folgt durch neue ersetzt:

Vjaint,neu — (Vjoint U {Mz U MJ}) \Mz \ Mj, (612)
Zm = (Z u{M;u Mj}) \ M; \ Mj . (6.13)

Ferner berechnet die Funktion unter Verwendung der Kriterien aus Definition 6.3
eine neue Kantenmenge E°™"* Nach dem Zusammenfassen der Knoten
aktualisiert der Algorithmus erneut die Kantengewichte und sucht die néchste
Kante mit héchstem Gewinn in Z. In der inneren while-Schleife wird der
Clustering-Schritt so lange wiederholt, bis in Z keine Kante mehr ein positives
Gewicht aufweist.

Ist dieses Abbruchkriterium fiir eine zusammenhéngende Komponente Z erfillt,
so werden die zu den Knoten M € V7™ gehérigen minimalen Kantenschnitte
als Losungen POS(s) fir die Synchronisationsknoten s iibernommen. Sobald
das Verfahren fiir alle zusammenhéngenden Komponenten von J abgeschlos-
sen ist, sind mit der Funktion POS(s) die optimierten Positionen sdmtlicher
Synchronisationsknoten des Programms gegeben. Durch das Entfernen der ur-
springlichen Synchronisationsknoten s und das Platzieren einer Kopie/Instanz
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Algorithmus 6.1 Algorithmus zur Optimierung der Synchronisationsstruktur
Input: Kontrollflussgraph CFG = (V,E¥, TYP),

Synchronisationsknoten S := {v eV : TYP(v) = SYNC’},

Mogliche Positionen VP : S + Pot(E)
Output: Gewihlte Positionen POS : S +— Pot(E¥)

POS(s) + @, VseS
viert e {McS: [M[=1}
Fiont « BERECHNEKANTENMENGE(VY)
J (Vjoint’ Ejoint)
ZK <+ ZUSAMMENHAENGENDEKOMPONENTEN(.J)
SORTIERENACHCFGPOSITION(ZK)
for i =0 to |CP|—1do
WCET®*¥"® < BERECHNEANKUNFTSZEITEN(CFG, POS)
Z « ZK]i]
w’®™ ¢ BERECHNEKANTENGEWICHTE(Z)
e < arg max {wjomt(e)}
ec Ejoint
while w*™ (™) > 0 do
(Vioint - picint | 7) < FASSEKNOTENZUSAMMEN (€™ J, Z)
w’*™ ¢ BERECHNEKANTENGEWICHTE(Z)

maz

joint
™" « arg max {w]m" (e)}
eeEjoinL
end while

for all M € Z do
for all s € M do
POS(s) + KANTENSCHNITT(M)
end for
end for

end for
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von s an jeder Kontrollflusskante e/ € POS(s) lasst sich das Ergebnis auf die
Zwischendarstellung des Programms iibertragen.

6.4.2.1. Komplexitat des Losungsverfahrens

Die Komplexitat von Algorithmus 6.1 wird im Wesentlichen durch das wiederhol-
te Losen von Problemen des minimalen s-t-Schnitts innerhalb der Aufrufe von
BERECHNEKANTENGEWICHTE bestimmt. Wird der Edmonds-Karp Algorithmus
fiir die Berechnung eines s-t-Schnitts durch einen Graphen G = (V, E) verwendet,
so betrigt die Komplexitit jeweils O(|V] - |E|?). Eine effiziente Implementie-
rung von Algorithmus 6.1 puffert die Ergebnisse fiir alle Kanten und Knoten
von J in einem Zwischenspeicher, sodass ein bereits bekannter s-t-Schnitt in
BERECHNEKANTENGEWICHTE nicht erneut berechnet werden muss.

Fiir jede zusammenhéngende Komponente im initialen Graphen J muss zunéchst
ein minimaler s-t-Schnitt fiir jeden Knoten M € V7™ und jede Kante e € E7°™
berechnet werden. Fiir alle Komponenten zusammen fallen also |S| + |E*™|
Kantenschnitte an. Werden zwei durch eine Kante verbundene Knoten zusam-
mengefasst, so entspricht der s-t-Schnitt des neuen Knotens dem der bisherigen
Kante, weshalb er dann nicht erneut berechnet werden muss. Zusétzliche s-t-
Schnitte miissen hingegen fiir diejenigen Kanten im aktualisierten Graphen J
berechnet werden, die den neu entstandenen zusammengefassten Knoten mit
anderen Knoten verbinden. Im ungiinstigsten Fall existiert eine solche Kante zu
jedem der anderen Knoten in der zusammenhédngenden Komponente Z, sodass
der Edmonds-Karp Algorithmus nach jedem Clustering-Schritt maximal |Z] Mal
ausgefithrt wird. Durch jeden Clustering-Schritt reduziert sich |Z| auBerdem um
1, sodass fiir nachfolgende Schritte weniger Berechnungsaufwand nétig ist.

In dem fiir die Rechenzeit des Algorithmus ungiinstigsten Fall besteht der initiale
Graph J aus einer einzigen zusammenhéngenden Komponente. Fiir die darin
enthaltenen Knoten und Kanten werden zunichst |S| + |E/™| s-t-Schnitte
berechnet. Im Anschluss an den n-ten Clustering-Schritt kommen dann jeweils
maximal |S| — 2 — n Kantenschnitt-Berechnungen hinzu, wobei die maximale
Zahl von Clustering-Schritten auf |S| — 1 begrenzt ist. Fiir |S| > 2 ergeben sich
daraus insgesamt
|S|—2

S|+ 1™+ > {IS| -2 -n} (6.14)
n=0

Kantenschnitt-Probleme. Da J per Definition ein einfacher Graph ist, kann
die Menge E’°™ nicht mehr als |S|*> Elemente enthalten. Die Komplexitit von
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Algorithmus 6.1 hinsichtlich der Anzahl der Kantenschnitt-Probleme lasst sich
damit fiir eine Menge S von Synchronisationsknoten durch

o (5% (6.15)

beschreiben.

In realen Programmen tritt der fiir obige Abschitzung verwendete Fall einer einzi-
gen zusammenhéngenden Komponente und einer groBen Zahl von Kanten | E7™|
in J kaum auf. Andernfalls miissten sich praktisch sdmtliche Synchronisations-
operationen des Programms zu einer einzigen Einzeloperation zusammenfassen
lassen, was bestenfalls fiir sehr kleine Programme zu erwarten ist.

6.5. Diskussion & Abgrenzung

In diesem Kapitel wurde ein Ansatz zur optimierten Platzierung einer gege-
benen Menge von Synchronisationsoperationen in einem Kontrollflussgraphen
vorgestellt. Das Verfahren erweitert bzw. ergénzt die herkdmmliche Optimierung
von Schedules, indem es eine feingranulare Neuplatzierung unabhéngig von
den Task-Grenzen ermoglicht. Dadurch wird eine globale Optimierung tiber
Schleifen und Kontrollflussverzweigungen hinweg unterstiitzt. Anders als bei
Ansétzen wie dem hierarchischen Task-Graphen wird der gesamte CFG als
zusammenhédngender Losungsraum betrachtet, ohne dass einzelne Schleifen oder
Hierarchieebenen isoliert voneinander optimiert werden miissen. Durch diesen
Ansatz kénnen dann z. B. Synchronisationsoperationen unter bestimmten Voraus-
setzungen aus Schleifen bzw. stark zusammenhéngenden Komponenten des CFG
herausgezogen werden, um ihre Ausfithrungshaufigkeit zu reduzieren. Weiterhin
ist es moglich, redundante Synchronisationsoperationen aus unterschiedlichen
Iterationsdoménen an eine gemeinsame Postion zu verschieben und sie dort zu
einer kombinierten Operation zusammenzufassen.

Der vorgestellte Ansatz ist speziell auf das in Kapitel 4 eingefithrte Program-
miermodell und die zugehorige Compiler-Transformation ausgerichtet und eignet
sich daher vor allem fiir die WCET-optimierte Software-Parallelisierung. Mit
entsprechend angepassten Kostenmetriken kann das Konzept aber grundséatzlich
auch zur Verbesserung der Performanz im durchschnittlichen Fall verwendet
werden. Fiir Software ohne Echtzeitanforderungen ist das zugrundeliegende Pro-
grammiermodell jedoch vergleichsweise restriktiv und die Ziele der vorgestellten
statischen Optimierung (insbesondere das Vermeiden von Wartezeiten bei Syn-
chronisation) konnen dort ggf. auch durch geeignete Laufzeit-Systeme erreicht
werden. Aus diesem Grund bleiben statisch vorhersagbare Echtzeitprogramme
weiterhin der hauptsichliche Anwendungsbereich des vorgestellten Verfahrens.
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Fir Echtzeitanwendungen gibt es im Stand der Technik aus Kapitel 3 bisher
keine vergleichbaren Ansitze, die auch Kontrollflussgraphen mit Zyklen unter-
stiitzen. Die in Abschnitt 3.3.2 diskutierten Arbeiten zur Parallelisierung von
Echtzeitprogrammen basieren entweder auf azyklischen Graphen und bewegen
sich eher im Bereich der Schedule-Optimierung (z.B. [24; 73; 82]), oder sie
iiberlassen die (manuelle) Optimierung auf Quellcode-Ebene dem Endnutzer
(z.B. [33; 103)).
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Kapitel 7.

Heterogene Speicherverwaltung fiir parallele
Echtzeit-Software

Sowohl das in Kapitel 4 prasentierte Programmiermodell als auch das Plattform-
modell aus Kapitel 5 unterstiitzen Hardware-Plattformen mit einer Kombination
aus verteilten und gemeinsam genutzten Speichersegmenten. Diese Speicherseg-
mente kénnen i. A. heterogen hinsichtlich ihrer Gréflen, Speicheranbindungen,
Zugriffsgeschwindigkeiten und der darauf zugreifenden Prozessorkerne sein. Aus
Griinden der statischen Vorhersagbarkeit bei der WCET-Analyse, insbesondere
im Hinblick auf Interferenzeffekte, muss die Belegung der Speicher bzw. der
logischen Speichersegmente des Programmiermodells zur Entwurfszeit festgelegt
werden. Hierzu ist in der Compiler-Transformation aus Kapitel 4 ein gesonderter
Schritt zur Speicherallokation vorgesehen, der die Belegung der verfiigbaren
Speicher festlegt und optimiert (vgl. Abschnitt 4.2). Da die Speicherallokation
einen entscheidenden Faktor fiir die Anzahl kollidierender Speicherzugriffe in
gemeinsam genutzten Ressourcen darstellt, ist es naheliegend, die Kosten von
Interferenzeffekten in dem zugehorigen Optimierungsmodell zu beriicksichtigen.
In diesem Kapitel soll daher ein Verfahren zur Optimierung der Speicherallo-
kation entwickelt werden, das das Interferenzmodell aus Kapitel 5 explizit mit
einbezieht.

Die Beriicksichtigung von Interferenzeffekten bei der Speicherallokation stellt
im Vergleich zu herkémmlichen Ansétzen eine wesentliche Erweiterung des
Standes der Technik dar (vgl. Abschnitt 3.2.1). Durch die Verwendung des gene-
rischen Plattformmodells aus Kapitel 5 lasst sich das im Folgenden vorgestellte
Verfahren auflerdem auf eine breite Palette von Zielplattformen, einschliefilich
NoC-basierter Vielkernprozessoren, anwenden. Die Beitrdge aus dem Bereich der
Speicherverwaltung sind auch Gegenstand der eigenen Veréffentlichung [RB20a]
und sollen im Folgenden detaillierter vorgestellt werden.

Die Gliederung dieses Kapitels besteht aus der Definition der Ziele in Ab-
schnitt 7.1, gefolgt von der Definition der Problemstellung in Abschnitt 7.2.
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Daran schliefit in Abschnitt 7.3 die Beschreibung eines vorbereitenden Optimie-
rungsschritts an, der der in Abschnitt 7.4 vorgestellten Methode zur Speicher-
allokation vorangestellt ist. Abschnitt 7.5 schliefit das Kapitel dann mit einer
Diskussion des vorgestellten Ansatzes ab.

7.1. Zielsetzung

Das Hauptziel der in dieser Arbeit entwickelten Speicherallokationsmethode
besteht darin, die Speichernutzung in parallelen Echtzeitprogrammen fir eine
Rechnerarchitektur mit komplexen verteilten Speicherhierarchien zu optimieren.
Dabei gilt es sowohl ein breites Spektrum an Mehrkernprozessorsystemen zu
unterstiitzt als auch die Interferenz-Kosten niedrig zu halten. In diesem Zusam-
menhang sollen insbesondere die folgenden Aspekte berticksichtigt werden:

1. Die optimierte Verteilung der Daten eines parallelen Programms auf nahezu
beliebige heterogene Speicherhierarchien.

2. Die Unterstiitzung von privaten sowie gemeinsam von mehreren Prozessen
genutzten Variablen.

3. Beriicksichtigung der Kosten von Interferenzeffekten.
4. Weitgehende Unabhéngigkeit von der konkreten Zielplattform.

Im Vergleich zu den in Abschnitt 3.2.1 diskutierten Anséitzen ist diese Ziel-
setzung weniger auf die Allokation schneller Scratchpad-Speicher als Ersatz
fir Hardware-Caches ausgerichtet. Vielmehr steht die effiziente Nutzung he-
terogener und verteilter Speicherhierarchien im Vordergrund. Die klassische
Aufteilung in Hauptspeicher und Scratchpad-Speicher, wie sie in vielen Ansétzen
zur Scratchpad-Allokation vorausgesetzt wird, ist dort i. A. nicht gegeben. Um die
genannten Ziele zu erreichen, bedarf es einer allgemeineren Allokationsmethode,
die nicht auf der Annahme einer spezifischen Speicherarchitektur beruht. Neben
den Eigenschaften der Speicherkomponenten an sich, sollte ein WCET-basierter
Ansatz fiir Mehrkernprozessoren dabei insbesondere auch die Speicheranbindung
und die darin auftretenden Interferenzeffekte mit einbeziehen.

Da die Ziele dieser Arbeit auf Mehrkernprozessoren mit heterogenen Speicherhier-
archien ausgerichtet sind, soll ein statisches Allokationschema den dynamischen
Ansétzen vorgezogen werden (vgl. Abschnitt 3.2.1). Die Bezeichnung als ,,dynami-
sche Allokation ist in diesem Kontext nicht zu verwechseln mit den dynamischen
Heap-Speichern, die in C z. B. von den Standardfunktionen malloc und free
implementiert werden. Im Vergleich zu statischen Ansétzen haben dynamische
Allokationsverfahren fiir die vorgesehene Anwendung in Mehrkernprozessoren
einige entscheidende Nachteile. Dazu zdhlen konkret:

172



7.1. Zielsetzung

Zusatzliche Speicherzugriffe: Die dynamische Speicherallokation erlaubt expli-
zit das Verschieben von Variablen zwischen den Speichersegmenten. Im
Vergleich zu einer rein statischen Zuweisung entstehen dadurch zusétzliche
Speicherzugriffe sowohl im Quell- als auch im Ziel-Speichersegment. In
Mehrkernprozessoren erhoht sich dadurch i. A. die Last auf den Kommuni-
kationsverbindungen und damit auch die durch Interferenzen hervorgeru-
fenen Verzogerungen fiir alle betroffenen Prozessorkerne.

Fragmentierung: Dynamische Allokation ist grundsétzlich von dem Problem
der Fragmentierung des Adressraums betroffen. Wird eine vergleichsweise
kleine Variable in einen anderen Speicher verschoben, so wird im bisherigen
Speicher i. A. nur ein entsprechend kleiner Adressbereich frei. Ohne die
Verschiebung weiterer Variablen lasst sich dieser Adressbereich dann nicht
mehr fiir Variablen mit héherem Speicherbedarf verwenden. Mit der Zeit
kann es deshalb zu Situationen kommen, in denen ein Speichersegment
nicht mehr vollstandig belegt werden kann, da kein zusammenhéngender
Adressbereich mit ausreichender Lange zur Verfiigung steht.

Hohere Komplexitat des Optimierungsproblems: In grofieren Mehrkernprozes-
soren mit verteilten Speichern fithrt die erh6hte Zahl von Speicherbereichen
in Verbindung mit den zusétzlich anfallenden Interferenz-Kosten im Ver-
gleich zu Einzelkernprozessoren bereits zu einem signifikant komplexeren
Allokationsproblem. Wenn auflerdem noch das dynamische Verschieben
von Variablen zur Laufzeit beriicksichtigt werden soll, steigt die Komple-
xitdt des Problems weiter an. Dariiber hinaus ist zu erwarten, dass diese
zusétzliche Komplexitat aufgrund der beiden zuvor genannten Nachteile
nur einen geringen Gegenwert mit sich bringt.

Die dadurch begriindete Wahl eines statischen Verfahrens bedeutet indes nicht,
dass Speicherbereiche, die nach dem Ende der Lebensspanne einer Variablen frei
werden, im weiteren Programmverlauf ungenutzt bleiben miissen. Die Wiederver-
wendung von freiwerdendem Speicher gehort im Rahmen des zu entwickelnden
statischen Allokationsverfahrens deshalb ebenfalls zu den wesentlichen Zielen.
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7.2. Problemstellung

Im Kontext der in Kapitel 4 vorgestellten Compiler-Transformation besteht
die grundsétzliche Problemstellung der Speicherallokation darin, die Variablen
des Programms so auf die Speichersegmente abzubilden, dass die WCET des
gesamten parallelen Programms minimiert wird. Das Optimierungskriterium
der WCET muss dabei durch ein geeignetes Modell geschitzt werden, da ab-
schlieflende Information erst nach der Kompilierung und WCET-Analyse des
parallelisierten C-Codes verfiigbar sind. Die Variablen v € V des Programms
sind nach dem Schritt der SHM Variablenauswahl bereits in eine Menge V?
von privaten und eine Menge V*® von gemeinsam genutzten Variablen unter-
teilt (vgl. Abschnitt 4.2). Die Variablen in V¥ bzw. V° miissen dann fiir die
Dauer ihrer Lebensspanne einem privaten logischen Speichersegment bzw. ei-
nem gemeinsam genutzten logischen Speichersegment des Programmiermodells
aus Kapitel 4 zugewiesen werden. Diese Speichersegmente werden spéter je-
weils statisch auf eine Speicherkomponente m; € M C C des Plattformmodells
aus Kapitel 5 abgebildet, wobei M die Menge aller Speicherkomponenten im
Plattform-Komponenten-Graphen CG (vgl. Definition 5.1) reprasentiert. Im
Folgenden soll die Abstraktionsebene der logischen Speichersegmente zur Ver-
einfachung der Notation vernachlassigt, und von einer direkten Zuweisung der
Variablen zu den Speicherkomponenten ausgegangen werden. Bei der konkreten
Realisierung des Allokationsverfahrens sollte i. A. jedoch nicht auf die Ebene der
logischen Speicher verzichtet werden, sodass z. B. die Aufteilung eines gemein-
sam genutzten Hauptspeichers in private logische Speichersegmente weiterhin
moglich bleibt.

Die Speicherallokation operiert im Rahmen der Compiler-Transformation aus
Abschnitt 4.2 auf einer parallelisierten Zwischendarstellung des Programms,
die sich wahlweise durch einen parallelen Programmgraphen (PPG) oder einen
azyklischen PPIR Graphen (aPPIR) darstellen lisst (vgl. Definition 2.7 bzw. De-
finition 3.1). Bei einem statischen Allokationsansatz besteht das Grundproblem
dann darin, eine feste Zuweisung p” : V — M von Variablen auf Speicher-
komponenten zu ermitteln. In Echtzeit-Software muss die Zuweisungsfunktion
1’ auBerdem zur Entwurfszeit bekannt sein, um bei der statischen Analyse
zuverlassige Aussagen tiber die Zugriffszeiten treffen zu kénnen.

Im Folgenden soll das Allokationsproblem zunéchst in der von Avissar et al. [4]
verwendeten Formulierung dargestellt werden. Im Gegensatz zu den meisten
Ansétzen zur Allokation von Scratchpad-Speichern ist diese Formulierung fiir
eine beliebige Zahl von Speichersegmenten geeignet. Die Autoren betrachten
in [4] zwar nur Einzelkernprozessoren, der grundsitzliche Aufbau des Allokati-
onsproblems lésst sich jedoch auch auf Mehrkernprozessoren iibertragen. Die
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Zuweisungsfunktion p wird dabei durch einen Vektor Z aus Entscheidungsva-
riablen
1 fir p =
Iy = { fir 1" (vp) = mu (7.1)

0 fir p’(vp) # My

mit den zulédssigen Werten 1 und 0 beschrieben. Fiir ein Paar (v,,m;) € V x M
aus Variable und Speicherkomponente gibt I,; dann an, ob die Variable diesem
Speicher zugewiesen ist (I,; = 1) oder nicht (I; = 0). Da eine Variable v, nur
genau einem Speicher zugewiesen werden darf, muss weiterhin

o =1 vy (7.2)

gelten.

Giiltige Zuweisungsfunktionen p¥ miissen auflerdem die Nebenbedingung erfiillen,
dass einem Speicher m; zu keinem Zeitpunkt mehr Variablen zugewiesen sein
diirfen, als es dessen Speicherkapazitat |m;| erlaubt. Unter Vernachlissigung
der Moglichkeit, Speicherbereiche auflerhalb der Lebensspanne einer Variablen
wiederzuverwenden, l4sst sich diese Nebenbedingung durch

lez upl < Imul Ymy (7.3)

Vvup

beschreiben. Dabei bezeichnet |vp,| den zur Speicherung von v, bendtigten
Speicherplatz.

7.2.1. Wiederverwendung von Speicherplatz bei Stack-Variablen

Um den Speicherplatz |v,| nach dem Ablauf der Lebensdauer einer Variablen
vp auf dem Programm-Stack wiederverwenden zu koénnen, schlagen Avissar
et al. [4] eine Erweiterung der Nebenbedingung aus Gleichung (7.3) vor. Als
Voraussetzung miissen zunichst geeignete Basiseinheiten fiir den Programm-
Stack definiert werden. Da diese Arbeit auf der Programmiersprache C basiert,
sollen im Folgenden die ,,{...}“-Blocke, die im C-Code jeweils einen moglichen
Giltigkeitsbereich fiir Stack-Variablen darstellen, als Basiseinheiten verwendet
werden. Aus diesen Giiltigkeitsbereichen ldsst sich dann ein gerichteter Graph
G*'** wie folgt definieren:

Definition 7.1 (Stack-Graph). Sei g; € V%% eine Menge von Giiltigkeitsbe-

reichen fir Variablen (,{..}“ Blicke) in einem C-Programm. Dann heifit der
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int main() {
float a;

Mfloata;
{
int b =0
if (...) {
char c;
}

else
{ (o)
char d;

{
int e;

| ()
double f;

}

Abbildung 7.1.: Verschachtelte Giiltigkeitsbereiche in C mit zugehérigem Gra-
phen Gstack

gerichtete Graph G = (V“‘”k7 ESt‘“k) Stack-Graph des Programms, falls die

Kante (gi,g5) € E*'** genau dann ezistiert, wenn
o der Giiltigkeitsbereich g; Bestandteil des Giiltigkeitsbereiches g; ist oder

e g; der grofite Gultigkeitsbereich einer C-Funktion ist, die innerhalb von g;

aufgerufen wird.

In jedem der Giiltigkeitsbereiche g; kann eine Menge von Stack-Variablen de-
finiert sein, sodass g; auch als eine Menge g; C V von Variablen interpretiert
werden kann. Ist die in Abschnitt 3.3.3.5 gestellte Forderung, dass keine rekursi-
ven Funktionsaufrufe vorhanden sind, fiir ein C-Programm erfillt, so gibt es in
G*1*°* auBerdem keine gerichteten Zyklen.

Abbildung 7.1 veranschaulicht den Graphen G*!%°* fiir ein einfaches Quellcode-
Beispiel. Darin liegen z. B. die Variablen b und e niemals gleichzeitig im Stack-
Speicher, was sich in G***** daran zeigt, dass zwischen den zugehérigen Giiltig-
keitsbereichen g2 und gs kein gerichteter Pfad existiert. In diesem Fall gentigt es
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also, nur den Speicherplatz fiir ein Datum vom Typ int zu reservieren, und ihn
dann fiir beide Variablen zu verwenden. In dem dargestellten Graphen G**<*
steht der Knoten g; fiir den gréfiten Giiltigkeitsbereich in der Einstiegs-Funktion
des Programms (in C typischerweise die Funktion main) und markiert damit
den Quellknoten ¢ € V=1 Ist G***°* zyklenfrei, so lassen sich auferdem eine
Reihe von Senken ¢; € V*** ermitteln, die keine untergeordneten Giiltigkeitsbe-
reiche mehr enthalten. In Abbildung 7.1 sind das die Knoten g3, g4, g5 und gs.
Durchlduft der Kontrollfluss einen Basisblock innerhalb des Giiltigkeitsbereiches
gi, so muss der Programm-Stack zu diesem Zeitpunkt die Variablen v, € g;
sowie die Variablen aller Giltigkeitsbereiche auf dem Pfad von der Quelle g zu
g; enthalten. In den Senken (; erreicht die Gréfle des Programms-Stack dann ein
lokales Maximum, da es dort keine weiteren untergeordneten Giiltigkeitsbereiche
zur Verldngerung dieses Pfades mehr gibt. Betrachtet man den aufsummierten
Speicherbedarf aller Variablen eines Giiltigkeitsbereiches g; als dessen Knoten-
gewicht w"*"(g;), so ergibt sich das globale Maximum der Stack-Grofie aus der
langsten aller Knotenfolgen von der Quelle g zu einer der Senken (;.

Mit Hilfe von G**** seiner Quelle ¢ und den Senken (; lisst sich die Neben-
bedingung aus Gleichung (7.3) fiir die Stack-basierte Speicherverwaltung neu
formulieren (vgl. [4]):

Z Z Z Iy - |vp] < |Imy| Vmy, G . (7.4)

wEW(q,(;) 9i Ew vp€Y;

Dabei bezeichnet W(q, ;) die Menge aller Pfade in G**** die in ¢ beginnen
und in (; enden. Globale Variablen, die nicht auf dem Stack abgelegt werden,
konnen in dieser Formulierung als Bestandteil des Quellknotens g betrachtet
werden. Die Verwendung unterschiedlicher Speicherkomponenten impliziert au-
Berdem, dass das Programm nach der Speicherallokation nicht nur einen priméren
Programm-Stack, sondern i. A. eine Stack-basierte Speicherstruktur in jedem
Speichersegment m; € M enthélt.

7.2.2. Definition des Allokationsproblems

Unter Verwendung von Gleichung (7.4) lasst sich das Problem der Speicherallo-
kation fiir eine beliebige Zielfunktion dann wie folgt definieren:

Definition 7.2 (Problem der Speicherallokation). Sei Y (Z) eine skalarwertige

Kostenfunktion, die von den Entscheidungsvariablen I abhingt, und G**°* der
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Stack-Graph des Programms mit der zugehérigen Funktion W(q, (). Dann ist

das Optimierungsproblem der Speicherallokation durch

min { Y (2) } mit

VI

Z Iy =1 Vu,,

Vm;eM

Z Zzlpl"vﬂ < myl Ymi, G

wEW(q,¢;) 9i€w vpEg;
gegeben.

Diese Problemstellung lésst sich grundsétzlich auch auf Mehrkernprozessoren
iibertragen. Dazu muss bei der Zuweisung der Variablen v, € V sichergestellt
werden, dass alle Prozessorkerne, die die Daten in v, benétigen, auch Zugriff
auf das entsprechende Speichersegment haben. Dies lasst sich dadurch erreichen,
dass Entscheidungsvariablen I,; nur dann in das Problem einbezogen werden,
wenn die besagte Bedingung fiir die zugehorige Zuweisungsoption erfiillt ist.

Da beide Nebenbedingungen aus Definition 7.2 beziiglich der ganzzahligen
Entscheidungsvariablen Ip,; linear sind, ldsst sich das Optimierungsproblem mit
den Methoden der ganzzahligen linearen Optimierung (ILP) l6sen, sofern auch
die Kostenfunktion Y linear ist (vgl. Definition 2.8). Avissar et al. [4] schlagen
zu diesem Zweck eine einfache lineare Kostenfunktion fiir Einzelkernprozessoren
auf Basis einer konstanten Zugriffszeit fiir jedes Speichersegment vor. Fiir die
Anwendung auf Mehrkernprozessoren und Echtzeitsystemen ist eine solche
Kostenmetrik jedoch weniger geeignet, da sie insbesondere Interferenzeffekte
nicht beriicksichtigt.

Im Folgenden soll deshalb auf Basis der Problemstellung aus Definition 7.2 ein
neuer Ansatz zur WCET-optimierten Speicherallokation fiir Mehrkernprozes-
soren vorgestellt werden. Dabei wird das Interferenz-Modell aus Kapitel 5 in
eine ILP-Formulierung iiberfiihrt, um das Allokationsproblem unter Beriick-
sichtigung von Interferenzen mittels ILP optimal 16sen zu kénnen. Vor der
eigentlichen Optimierung findet jedoch ein Vorverarbeitungsschritt statt, um die
Wiederverwendung von Speicherplatz beim Verlassen der Giiltigkeitsbereiche
von Stack-Variablen zu verbessern. Im nachfolgenden Abschnitt wird deshalb
zunéchst der letztgenannte Schritt vorgestellt, bevor sich Abschnitt 7.4 mit der
eigentlichen Speicherallokation befasst.
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7.3. Vorbereitung der Programmstruktur

Die Moglichkeit zur Wiederverwendung von Speicherplatz bei der Speicheral-
lokation basiert auf der Nebenbedingung aus Gleichung (7.4) und damit dem
Stack-Graphen geméifl Definition 7.1. Um mdglichst niedrige Stack-Gréflen zu
erreichen, ist es i. A. sinnvoll, fiir jede Variable v, € V einen moglichst kleinen
Giiltigkeitsbereich zu wahlen. Hierzu kénnen im Wesentlichen zwei Vorgehens-
weisen verfolgt werden:

1. Das Verschieben von Variablen in kleinere Giiltigkeitsbereiche, die im
Programm bereits existieren.

2. Das Einfiigen zusitzlicher Giiltigkeitsbereiche bzw. ,{..}“-Blocke an geeig-
neten Stellen.

Im Rahmen dieser Arbeit wird eine Kombination aus beiden Vorgehensweisen
eingesetzt, um die Lebensspannen der Stack-Variablen moglichst stark redu-
zieren zu kénnen. Das Verschieben einer Variablen v, in den kleinstmdéglichen
existierenden Giiltigkeitsbereich léasst sich relativ einfach realisieren. Hierzu wird
im Graphen G*'** der kleinste Giiltigkeitsbereich g; € V*!%* ermittelt, der
sdmtliche Basisblocke mit Zugriffen auf v, umfasst. Das Einfiigen neuer Giiltig-
keitsbereiche ist dagegen mit Abwigungen verbunden, da sich ,{..}*“-Blocke in
C zur Wahrung des Sack-Prinzips im Quellcode nicht {iberlappen diirfen. Die
Konstruktion tiberlappungsfreier neuer Giiltigkeitsbereiche stellt daher i. A. ein
Optimierungsproblem dar, fiir das im Folgenden ein Losungsverfahren vorgestellt
wird.

Vor dem Einfiigen neuer Giiltigkeitsbereiche werden die Variablen zunéchst, wie
beschrieben, jeweils in den kleinstmdglichen existierenden Giiltigkeitsbereich
verschoben. Anschliefend kann das besagte Optimierungsproblem fiir jeden
existierenden Giiltigkeitsbereich g; in G***** separat formuliert werden. Gesucht
ist dann eine Menge aus neuen, iiberlappungsfreien Giltigkeitsbereichen, die
g; auf geeignete Weise unterteilen. Hierzu werden die n Kind-Knoten des zu g;
gehorigen ,,{..}*“-Blocks im abstrakten Syntaxbaum (AST, vgl. Abschnitt 2.3.1)
mit einem Index k € {0,1,...,n— 1} der Reihe nach aufgelistet. Jeder Variablen
vp im Giiltigkeitsbereich ¢g; kann dann auf Basis dieses Index eine Lebensspanne
A(vp) = |a, b] zugeordnet werden. Letztere definiert in der Liste der Kind-Knoten
von g; mit K = a den ersten und mit £ = b den letzten Knoten, der auf die
Daten in v, zugreift.

Abbildung 7.2 zeigt ein Quellcode-Beispiel mit den zugehoérigen Lebensspan-
nen A(vp) der einzelnen Variablen. Es handelt sich um einen Auszug aus einer
einfachen Implementierung des Canny-Algorithmus [12] zur Kantendetektion
in Graustufenbildern. Der Algorithmus wandelt ein Eingabebild in mehreren

179



Kapitel 7. Heterogene Speicherverwaltung fiir parallele Echtzeit-Software

int main() {
int x, y;
float input[512][512];
float output[512][512];
float blurred([512][512];
float dx[512][512];
float dy[512][512];
float gain[512][512];
float al[512][512];

Il
o

read_image (input);

I
—
input

gaussian_blur (input, blurred);

sobel_x(blurred, dx);

blurred

sobel_y(blurred, dy);

ENRIE R R
[

Il
A w1

for (x = 0; x < 512; ++x) {
for (y = 0; y < 512; ++y) {
gain[x][y] = sqrt(
square (dx [x] [y])
+ square(dy[x][yl) );

dx

}
}

X,y
dy

for (x = 0; x < 512; ++x) { k=5
for (y = 0; y < 512; ++y) {
alx] [yl = atan2(dx[x]l[y],
dy [x1[y1);
} o

gain

}

non_max_suppresion(gain, a, k=6
output) ;

output

write_image (output); k=17

return 0;

Abbildung 7.2.: Code-Beispiel fiir einen Kantendetektor nach Canny mit grafisch
dargestellten Lebensspannen )\ der Variablen
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float input[512][512];
read__image (input);
gaussian_ blur (input, blurred);

float output[512][512];
non_max_ suppresion(gain, a, output);
write_image(output);

Abbildung 7.3.: Reduzierte Giiltigkeitsbereiche fiir die Variablen input und
output aus Abbildung 7.2

Schritten in ein Kantenbild um, wobei die zu einer Kante gehorigen Pixel des
Eingabebildes einen hohen Grauwert im Ausgabebild erhalten. In dem Beispiel-
Code sind dem obersten Giltigkeitsbereich der main-Funktion n = 8 relevante
AST-Knoten untergeordnet, die in der Abbildung von & = 0 bis k¥ = 7 durchnum-
meriert sind. Die Lebensspannen der in main deklarierten Stack-Variablen sind
auf der rechten Seite von Abbildung 7.2 grafisch dargestellt. In dieser Darstellung
ist direkt zu erkennen, dass sich z. B. die Lebensspannen der Variablen input
mit A = [0,1] und output mit A = [6,7] nicht Gberlappen. Erstellt man fiir
diese beiden Variablen jeweils einen neuen ,.{..}“-Block, der nur den Code der
Knoten in [0, 1] bzw. [6, 7] enthélt, so konnen beide Variablen in diese kleineren
Giiltigkeitsbereiche verschoben werden. Das Ergebnis dieser Anderungen ist in
Abbildung 7.3 skizziert. Die beiden Variablen befinden sich dann in orthogonalen
Giiltigkeitsbereichen und belegen deshalb niemals zur gleichen Zeit Speicher auf
dem Stack. Der maximale Speicherbedarf des Programm-Stack kann also um
die Grofle einer dieser Variablen verringert werden.

Wiéhrend die Situation bei den Variablen input und output des Beispielpro-
gramms vergleichsweise einfach ist, kénnen sich die Lebensspannen zweier Varia-
blen im Allgemeinen auch iiberlappen. Bei dx und dy aus Abbildung 7.2 ist die
Lebensspanne A(v,) von dy z. B. eine Teilmenge der Lebensspanne A(v;) von dx.
In diesem Fall kénnten zwei neue, verschachtelte Giltigkeitsbereiche eingefiigt
werden, sodass auch diese beiden Variablen nur wihrend ihrer Lebensspanne
Speicher auf dem Stack belegen. Anders sieht die Situation aus, wenn sich zwei
Lebensspannen A(vp,) und A(vy) tiberlappen, aber keine Teilmengen voneinander
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sind. In Abbildung 7.2 trifft dies z. B. auf input und blurred zu. Es ist dann
nicht mehr moglich, Stack-basierte Giiltigkeitsbereiche zu finden, in denen beide
Variablen nicht langer als ihre Lebensspanne giiltig bleiben. In solchen Fallen
gibt es also einen Konflikt zwischen zwei Variablen, dessen Anwesenheit durch
die Bedingung

0(vp,vq) = (/\(Up)m)‘(vq) # (Z)) A ()‘(UP) Z )‘(vq)) A (/\(Up) ¢ /\(Uq)) (7.5)

beschrieben werden kann. Weiterhin kann mit

O(vp) := {Uq €7i: Q(vp,vq)} (7.6)

die Menge aller mit v, in Konflikt stehenden Variablen definiert werden.

Existiert ein Konflikt 0(vp,vq) zwischen v, und wvg, so muss eine der bei-
den Variablen in den néchstgroBeren Giiltigkeitsbereich I'({vp,vq}), der mit
(/\(Up) U )\(vq)) C T'({vp,vq}) die Lebensspannen beider Variablen umfasst,
verschoben werden. Im Folgenden wird angenommen, dass I'({vp, v4}) dabei ent-
weder der Lebensspanne A(v,) einer dritten Variablen mit ()x(vp)u)\(vq)) C A(vr)
oder der gesamten Spanne [0,n — 1] entspricht. Demnach muss dann eine der
beiden Variablen input und blurred aus dem Beispiel in Abbildung 7.2 in den
Giiltigkeitsbereich [0, 7] verschoben werden. In dem konkreten Fall ist es sinnvol-
ler, wenn die Variable blurred den grofleren Giltigkeitsbereich erhélt, sodass
eine zusitzliche Uberlappung von input mit dx und dy vermieden wird. Im
allgemeinen Fall stehen jedoch mehr als zwei Variablen in Konflikt zueinander,
sodass der nachstgrofiere Giltigkeitsbereich I' mit F(@(vp)) fiir eine Menge
O(vp) aus mehreren in Konflikt stehenden Variablen verallgemeinert werden
muss. Die Definition von P(@(vp)) ergibt sich dann analog zu dem Fall mit
zwei Variablen als eine Obermenge der Vereinigung aller Lebensspannen der
Variablen in ©(vp).

Die optimale Wahl der Giiltigkeitsbereiche stellt i. A. ein Optimierungsproblem
dar, zu dessen Losung die genannten bindren Entscheidungen fiir alle Kon-
flikte 6(vp, vq) unter Minimierung der Stack-Grofle festgelegt werden miissen.
Wie bei der Speicherallokation lasst sich dieses Problem durch ein ILP-Modell
darstellen und optimal l6sen. Hierzu wird fiir jede Variable v, € ¢; eine ILP-
Entscheidungsvariable

(7.7)

p =

5 { 1 v, wird in den Giltigkeitsbereich F(@(vp)) verschoben

0 wp erhilt einen eigenen Giiltigkeitsbereich mit A(vp)

definiert. Die ILP-Variablen entscheiden also dariiber, ob der Giiltigkeitsbereich
einer Variablen v, im Vergleich zu ihrer Lebensspanne A(vp) vergrofert werden
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muss oder nicht. Da im Falle eines Konflikts 6(vp,vq) mindestens eine der
beteiligten Variablen in einen nicht-minimalen Giiltigkeitsbereich verschoben
werden muss, gelten auflerdem die Nebenbedingungen

0p+0q > 1 VP, q: 6(vp,vq) - (7.8)

Als Kostenfunktion dient die maximale Stack-Grofie &, die durch

& = maxq > (L=d)cfual+ Y 0 vl

vg€A(vp) vg €AT (vp)
mit A(vy) = {vq € gi: Aup) C )\(Uq)}
und A" (v,) := {’Uq €gi: Mvp) C F(@(vq))} (7.9)

gegeben ist'. Beim Betreten des neuen Giiltigkeitsbereichs einer beliebigen
Variable v, muss der Stack per Definition bereits alle Variablen v, mit einem
groBeren Giiltigkeitsbereich als A(vp) enthalten. Die Mengen dieser Variablen,
einschlieflich v, selbst, sind in Gleichung (7.9) durch A(v,) bzw. AT (v,) gegeben.
Dabei liegt fiir A(vp) die Annahme des minimalen Gultigkeitsbereiches zugrun-
de, wihrend A" (v,) die entsprechende Menge fiir den Fall eines vergréferten
Giltigkeitsbereiches darstellt. Die Gewichtung der VariablengroBen |vq| mit
den Entscheidungsvariablen d§, sorgt in den beiden Summen dafiir, dass die
entsprechende bindre Entscheidung in die Berechnung des Speicherbedarfs fiir
den Stack eingeht. Zusammen geben die beiden Summen dann die Stack-Grofle
unmittelbar zu Beginn (und aufgrund des Stack-Prinzips auch am Ende) der
Lebensspanne der betrachteten Variablen v, an. Durch die Bildung des Maxi-
malwerts iiber alle Variablen v, muss notwendigerweise auch der Fall enthalten
sein, in welchem die Stack-Grofle das gesuchte Maximum & annimmt.

Waéhrend die Nebenbedingung in Gleichung (7.8) linear ist, kann der max-
Operator aus Gleichung (7.9) in einem ILP-Modell nicht direkt realisiert werden.
Da das gesuchte Maximum & jedoch gleichzeitig die Kostenfunktion des Opti-
mierungsproblems bildet, muss eine entsprechende ILP-Variable in der optimalen
Losung den minimal moglichen Wert annehmen. Durch eine Reihe von Neben-
bedingungen lédsst sich dann sicherstellen, dass dieses Minimum fiir keine der
Variablen v, € g; kleiner als die Stack-Grofle zu Beginn der jeweiligen Lebens-
spanne A(vp) sein kann. Daraus ergibt sich dann das folgende ILP-Problem:

1Da nur ein Giiltigkeitsbereich g; in Isolation optimiert wird, kann der Speicherbedarf
eventueller Stack-Variablen auflerhalb von g; an dieser Stelle vernachlassigt werden.
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Definition 7.3 (ILP-Problem zur Optimierung der Giiltigkeitsbereiche). Ge-
geben seien die Variablen v,, deren Lebensspannen A(vp), die vergréferten
Gliltigkeitsbereiche F(@(vp)) und die zugehorigen Mengen ©(vy) der mit v, in
Konflikt stehenden Variablen vq mit vy € O(vp) < 0(vp,vq). Ferner sei mit
dem Vektor A je eine Entscheidungsvariable 6, fir jede Variable v, definiert.
Das ILP-Problem zur Optimierung der Giltigkeitsbereiche im Knoten g; des
Stack-Graphen ist dann gegeben durch

mln{ 63 }
unter den N@be”b@dingu”g@n

dp+3dqg > 1 Vp,q: 0(vp,vq),

S =8 v+ D> b vl Yy € gi

vg€A(vp) vg €AT (vp)

(&

\%

Dabei gilt
A(vp) := {vq €¢gi: AMvp) C )\(vq)} und

AT (vy) = {uq €gi: Aup) C r(@(vq))}.

Durch das Loésen des Optimierungsproblems aus Definition 7.3 fiir jeden existie-
renden Knoten des Graphen G***°* kann die maximale Stack-GréBe des Gesamt-
programms bei einer gleichbleibenden Menge von Variablen reduziert werden. Es
empfiehlt sich, diesen Schritt vor der eigentlichen Speicherallokation anzuwenden,
um das Optimierungspotential hinsichtlich der zweiten Nebenbedingung aus
Definition 7.2 zu erhdhen.

7.4. ILP-Modell zur Speicherallokation

Mit Definition 7.2 sind die notwendigen Nebenbedingungen zur Bestimmung einer
korrekten Losung des Allokationsproblems mittels ILP gegeben. Es fehlt jedoch
noch eine lineare Kostenfunktion Y, fiir die im Folgenden mehrere Varianten
vorgestellt werden sollen. Die Grundlage dafiir bildet das in Kapitel 5 eingefiihrte
Modell der Zielplattform.
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7.4.1. Kostenfunktion ohne Interferenz-Modell

Unter Vernachléssigung von Interferenzeffekten lasst sich die Summe aller Spei-
cherzugriffszeiten in Abhéngigkeit der Entscheidungsvariablen I,; relativ einfach
als lineare Kostenfunktion darstellen. Die in den Gleichungen (5.11) und (5.12)
vorgestellten Berechnungsvorschriften fiir die Speicherzugriffszeiten fithren ohne
Interferenz zu konstanten Ergebnissen. Dadurch entfillt die Abhéngigkeit vom
Ausfiihrungskontext bzw. den parallel ablaufenden Code-Segmenten PS. Die
resultierenden Interferenz-freien Zugriffszeiten fiir Speicherzugriffe vom Typ
posted bzw. non-posted sollen im folgenden mit D? (Rkl, Q)) bzw. D™ (Rkl, Q))
bezeichnet werden. Der Ausfiihrungskontext PS wird dabei durch die leere
Menge () ersetzt, um die Unabhéngigkeit von parallel ablaufenden Berechnungen
auszudriicken.

Zur Berechnung der Anzahl der Speicherzugriffe NP (cs;, m;) beziehungsweise
N™™ (cs; my) pro Code-Segment (vgl. Gleichung (5.13)) miissen die Zugriffe
auf alle Variablen mit einer Zuweisung zu dem Speichersegment m; berticksichtigt
werden. Mit der Anzahl N"*"?(cs;,vp) der posted Writes im Code-Segment cs;
auf die Variable v, und der korrespondierenden Anzahl N"*""?(cs;,v,) der
Zugriffe vom Typ non-posted fiithrt das zu den folgenden Gleichungen:

Nmem’p(csi,ml) = Z I -NUW’p(csi,vp) , (7.10)
vpEV

N (e my) = Z Lo - N ((csi,0p) . (7.11)
vpEV

Unter Verwendung von Gleichung (5.13) lésst sich dann mit der Summe aller
Verzogerungen durch Speicherzugriffe eine Zielfunktion Y fiir den Interferenz-
freien Fall definieren:

Y@ = 3 3 D { D (B 0) N (e v)
cs;€CS vpEV Vmy
D (Ruas0) - N7 (cs0) }
mit Ry = (ucs(csi), .. ,7ml) . (7.12)

Diese Zielfunktion &hnelt stark der von Avissar et al. [4] vorgeschlagenen Kosten-
metrik. Da D?(Ry;, 0) und D™ (Ry, #) Konstanten sind, ist Y (Z) linear und das
Optimierungsproblem ldsst sich mittels ILP optimal 16sen. Beim Ubergang zu
interferenzabhéngigen Zugriffsverzogerungen D? (R, PS) und D" (Ry;, PS) ist
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dies jedoch nicht mehr gegeben, da die in D? bzw. D" enthaltenen Interferenz-
Kosten von der Allokation anderer Variablen und damit i. A. von Z abhéingig
sind. Aus diesem Grund sind umfassendere Erweiterungen dieses einfachen Opti-
mierungsmodells n6tig, um eine lineare Kostenfunktion Y ¥(Z) zu definieren, die
auch Interferenzeffekte korrekt abbildet. Vor der detaillierten Herleitung dieser
Erweiterungen in Abschnitt 7.4.3 soll im Folgenden zunéchst noch eine Varian-
te des urspriinglichen Allokationsproblems fiir gemeinsam genutzte Variablen
eingefiihrt werden.

7.4.2. Allokation gemeinem genutzter Speicher

Die vorgestellte Kostenfunktion Y lédsst sich durch eine geringfiigige Erweiterung
des Optimierungsproblems aus Definition 7.2 auch fir die Allokation gemein-
sam genutzter Variablen im ersten Schritt der Compiler-Transformation aus
Abschnitt 4.2 verwenden. Die Programmdarstellung ist in diesem Schritt noch
sequentiell und die Variablen v, € V miissen in eine Menge V* aus gemein-
sam genutzten Variablen und eine Menge V* aus privaten Variablen unterteilt
werden (vgl. Abschnitt 4.2.1.1). Da fiir alle Variablen v, € VP im Schritt der
Datenpartitionierung mehrere private Kopien angelegt werden, muss sich der
dadurch erhohte Speicherbedarf auch im ILP-Modell widerspiegeln.

Ein entsprechend angepasstes ILP-Problem muss zunéchst die Entscheidung zwi-
schen gemeinsamer und privater Nutzung einer Variablen v, geeignet abbilden.
Dazu werden fiir jedes Paar (vp,mi) € V x M aus Variable und Speicherkom-
ponente nicht nur eine, sondern zwei Entscheidungsvariablen I gl”‘” und I;?‘md
definiert. Beide sind analog zu I, definiert, wobei I} “ die Allokation als private

Ishared

ol die Allokation als gemeinsam genutzte Variable représentiert.

Kopie und

Im Folgenden soll auBerdem die Anzahl der Prozesse/Prozessorkerne, die auf
die Inhalte der Variablen v, € V zugreifen, durch n™(v,) gegeben sein. Wird
die Variable der Menge VP zugeordnet, so miissen spater n” (vp) private Kopien
angelegt werden. Die Nebenbedingung

aus Definition 7.2 berticksichtigt das jedoch noch nicht, weshalb sie entsprechend
abgedndert werden muss. Diese Anderung, in Verbindung mit der Unterschei-
dung zwischen I 5{“ und I;?”ed, lasst sich dann wie folgt in einem erweiterten
Optimierungsproblem realisieren:
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Definition 7.4 (Allokationsproblem mit gemeinsam genutzten Variablen). Sei
Y (Z) eine skalarwertige Kostenfunktion, die von den Entscheidungsvariablen
I;’;w und I31**" abhingt, und n"(v,) die Anzahl der Prozessorkerne, die Zu-
griff auf die Inhalte von v, bendtigen. Dann ist das Optimierungsproblem der

Speicherallokation mit gemeinsam genutzten Variablen durch
min { Y (2) } mit
VI

S [ et ] = et vy,
Vm;eM

S ful- [Igﬁwlg?m] < lmil Y, G

wEWI(q,¢;) 9i€Ew vp€EY;

gegeben.

Die erste Nebenbedingung in diesem Problem kann nur dann erfiillt werden,
wenn entweder genau eine Entscheidungsvariable I;;“md den Wert 1, oder genau
n” (vp) Entscheidungsvariablen IZ’)’ZV“’ den Wert 1 haben. Die Bedingung driickt
damit genau die gewiinschte Auswahl zwischen n™(vp) privaten Kopien (in
potentiell unterschiedlichen Speichern) oder einer gemeinsam genutzten Instanz
der Variablen v, aus. Sollte eine gemeinsame Verwendung eines bestimmten
Speichers m; in der Hardware-Architektur nicht moglich sein, so konnen alle

zugehorigen Entscheidungsvariablen Ig?‘”w von Anfang an auf 0 gesetzt werden.

Fir das Optimierungsproblem aus Definition 7.4 ist es generell sinnvoll, die
Entscheidungsvariablen I zflri " und I3;*"** mit entsprechenden Koeffizienten in die
Kostenfunktion Y (Z) eingehen zu lassen. Diese Koeffizienten kénnen genutzt
werden, um die Kosten fiir zusitzliche WAW- oder WAR-Abhéngigkeiten (vgl.
Abschnitt 4.2.1.1) bei gemeinsamer Nutzung der Variablen bzw. den Zusatz-
aufwand fiir Kommunikation bei privaten Kopien geeignet abzubilden. Bedingt
durch das Phase-Ordering Problem (vgl. Abschnitt 2.3.6) basieren die in dieser
Arbeit verwendeten Werte auf einer a priori Schatzung der, zum Zeitpunkt der
Optimierung noch unbekannten, Kostenfaktoren.

Das erweiterte Optimierungsproblem in Definition 7.4 kann grundsétzlich auch
als Basis fur das im néchsten Unterabschnitt vorgestellte ILP-basierte Interferenz-
Modell verwendet werden. Da die Entscheidung tiber gemeinsam genutzte Va-
riablen in dem Complier-Werkzeug aus Kapitel 4 jedoch bereits vor der ab-
schlieBenden Speicherallokation getroffen wird, wird in der vorliegenden Arbeit
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kein Gebrauch von dieser Moglichkeit gemacht. Zugunsten einer iibersichtli-
cheren Notation basieren die nachfolgenden Betrachtungen deshalb wieder auf
Definition 7.2.

7.4.3. Kostenfunktion mit Interferenz-Modell

Das Interferenzmodell aus Kapitel 5 ermoglicht die Beschreibung von Interferenz-
effekten fiir ein generisches Modell der Zielplattform, enthélt jedoch auch einige
Nichtlinearitaten, weshalb es nicht ohne Weiteres in ein ILP-Modell iiberfiihrt
werden kann. Insbesondere sind die Gleichungen (5.7) und (5.8) nichtlinear
beziiglich der Variablen a;, die ihrerseits von den Allokationsentscheidungen
7 abhingen. Hinzu kommt die in Abschnitt 5.3.1 getroffene Annahme, dass
die Indizes j in absteigender Reihenfolge nach a; sortiert sind. Auflerdem kann
die Berechnung der Pitches, entweder als P™(Ry;, PS) mittels Gleichung (5.10)
oder durch Algorithmus 5.1, nicht ohne weiteres durch lineare Gleichungen
ausgedriickt werden. Insbesondere die Variante mit Algorithmus 5.1 ist durch
ILP-Modelle kaum zu realisieren und soll deshalb zugunsten des einfacheren
Modells aus Gleichung (5.10) nicht weiterverfolgt werden. Selbst wenn die Vor-
aussetzungen fir Gleichung (5.10) (sieche Abschnitt 5.3.1) nicht erfillt sein
sollten, so bietet sie doch eine hinreichend genaue Naherung fiir den Zweck der
Optimierung.

7.4.3.1. Auflosen der Nichtlinearitaten
Im Folgenden sollen zunéchst die Nichtlinearitdten in den Gleichungen (5.7) und

(5.8) durch geeignetes Umformen beseitigt werden. Setzt man Gleichung (5.7)
in Gleichung (5.9) ein, so ergibt sich

L”(sz,PS) =
n’”ldl’_l
s 3 1) | MR PS) 3 R PS) + Y,
ceERy; =3 Py, PS)
= sites 0 D Daerurs(@PS). (713)

cERp

In dieser Formulierung wurde ag(c,r,, »s) unter Verwendung von Gleichung (5.5)
durch das Datenaufkommen N(Rkl, PS) der Route ersetzt und der entstandene
Vorfaktor 1/N (R, PS) vor die Summe verschoben. Da der Vorfaktor zur Durch-
schnittsbildung dient, verbleibt dann anstelle der mittleren Latenz Lj"(c, PS)
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die akkumulierte Gesamtlatenz L;(c, PS) innerhalb der Summe. Die Gleichungen
fiir die Pitches mit dem max-Operator kénnen auf die gleiche Weise umgeformt
werden, wobei analog zu L;(c, PS) der akkumulierte Pitch P;(c, PS) definiert
werden kann:

nmer _q
Li(c, PS) = T%(c) - (j-aj+ > ) (7.14)
=j

P,(c,PS) = P™(¢)- (j-aj+ T ) . (7.15)

Diese akkumulierten Grofien représentieren die Summen aller Latenzen bzw.
Pitches fiir die Speicherzugriffe des Arbiter-Eingangs j wahrend der parallelen
Ausfithrung von PS. Die Gleichungen enthalten keine Nichtlinearitit beziiglich
a; mehr, es muss jedoch nach wie vor die Reihenfolge der Indizes j eingehal-
ten werden. Analog zu den Latenzen/Pitches der Einzelkomponenten ¢ € Ry,
koénnen mit frt(Rkl,PS) und ﬁTt(Rkl, PS) auch akkumulierte Werte fiir die
Latenz bzw. den Pitch ganzer Routen definiert werden. Dabei muss der Vorfak-
tor 1/N(Rw,PS) in die Berechnungsvorschriften fiir die Verzogerungszeiten aus
den Gleichungen (5.11) und (5.12) verschoben werden. Auch hier kénnen mit
D’ (Ry1, PS) und D™ (Ry;, PS) wieder akkumulierte Gréfen gebildet werden,
die den Vorfaktor nicht mehr enthalten. Die Verwendung der akkumulierten
GroBlen ist im Kontext der Speicherallokation nicht hinderlich, da letztendlich
ohnehin die Summe aller Verzégerungen D(cs;) im Code-Segment cs; fiir die
Zielfunktion ausschlaggebend ist.

Zur Berechnung von D(cs;) unter Verwendung der akkumulierten Gréfen
D’ (Ri1, PS) und D" (Rki, PS) kann Gleichung (5.13) wie folgt umgestellt
werden:

o N . Nwr,e7n,np(csi7ml) s v
Dles) = | N Pa(eny) e PS(es)

Ymy

N™™P (g my)

N(Ru,PS(csi)) D’ (R, PS(csi))

mit Ry = (u”(csi),...,mu). (7.16)

In dieser Gleichung hiingen sowohl N™™"(cs; m;) als auch N(Rxi, PS(cs;))
von den Allokationsentscheidungen Z ab. Die Gleichung ist deshalb nur dann
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linear, wenn sdmtliche Terme mit einer der Variablen I},; aus den beiden Briichen
gekiirzt werden konnen. Im allgemeinen Fall miissen bei Zugriffen vom Typ
non-posted weitere Terme fiir die riickwartsgerichtete Route Ry beriicksichtigt
werden. Da auf den vorwérts und riickwértsgerichteten Routen jeweils die gleiche
Zahl von Zugriffen abgewickelt wird (Anfragen und die zugehorigen Antworten),
unterscheiden sich die Lasten N (R, PS(cs;)) und N(Rki, PS(cs;)) nur um
einen konstanten Faktor n™~ /n+, der von dem Datenaufkommen fiir einzelne
Anfragen und Antworten abhéngt. Zur Vereinfachung der Notation wird dies in
Gleichung (7.16) durch den konstanten Faktor g dargestellt.

Um Gleichung (7.16) weiter zu vereinfachen soll im Folgenden angenommen
werden, dass die Anzahl N™"™"(¢s;, m;) der Zugriffe vom Typ non-posted und
die Anzahl N™™P(cs;, m;) der posted Writes in einem niherungsweise festen
Verhéltnis zueinander stehen. Mit einer Konstanten r € [0,1] kénnen diese
Groflen dann in Abhéngigkeit der Gesamtzahl N™°"(cs;, m;) aller Zugriffe wie
folgt dargestellt werden:

N™ P (cgp omy) ~ r- N™(csi,my),

Nmem,p(csi7ml) ~ (1 77’) . Nmem(CSivml)' (717)

Die Annahme eines konstanten r stellt deshalb nur eine Naherung dar, weil sich
der Anteil der posted Writes i. A. von Variable zu Variable unterscheidet. Ferner
ist 7 auch vom Speichersegment abhéingig, da posted Writes ggf. nicht fiir alle
Speichersegmente m; € M der Zielplattform unterstiitzt werden. Zum Zweck
der Speicherallokation muss r also durch eine méglichst zutreffende Konstante
approximiert werden.

Mit der genannten Annahme kann Gleichung (7.16) wie folgt vereinfacht werden:

]\/'mem(csi7 ml) |: p
Dles:) = 3 oM g.r . D , ’
(cs:) N(Rkl,PS(CSi)) o (Rkl pates ))

Ymy
+ (1—7)- ﬁp(Rkl,PS(csi)) }
mit Ry = (/fs(csi), . .,ml) . (7.18)
Um den Bruch in Gleichung (7.18) kiirzen zu kénnen, muss zunédchst das Da-
tenaufkommen N (Ry;, PS) entlang der Routen Ry; in Abhéngigkeit der Allo-

kationsentscheidung Z ermittelt werden. Gemaf Gleichung (5.5) entspricht der
Wert N(Rgi, PS) direkt der Auslastung agc,r,,,ps) der Arbiter-Eingénge. Mit
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der Anzahl n?* bzw. n""* der Dateneinheiten je Zugriff (vgl. Abschnitt 5.3.3)
ergibt sich dafiir der lineare Zusammenhang

N(Ri,PS) = a3(c,rpy,Ps) =
S e ) ]

cs; €EQp vpEV

mit Q= {csi €PS: pn(csi) = ck}. (7.19)

Die innere Summe addiert das Datenaufkommen fiir Zugriffe auf alle Variablen
vp gewichtet mit der Entscheidungsvariablen I,,;, die angibt, ob v, dem Speicher
my (der Zielkomponente von Ry;) zugewiesen wurde. Wird die Variable einem
anderen Speicher zugewiesen, so ist I,; = 0 und es entsteht kein Datenaufkommen
fur Ry;. Da das gesuchte Datenaufkommen nur durch Speicherzugriffe des
Prozessorkerns cj (dem Ausgangspunkt der Route Ry;) zustande kommen kann,
beriicksichtigt die duflere Summe nur diejenigen Code-Segmente cs; € PS,
die auf ¢ ausgefiihrt werden. Das Datenaufkommen der riickwértsgerichteten
Routen R;; vom Speicher zum Prozessorkern kann analog unter Verwendung
der fiir die Antworten anfallenden Dateneinheiten n"?~ ermittelt werden.

Durch Substitution mit Hilfe der Gleichungen (7.10) und (7.11) kann Glei-
chung (7.19) auch in Abhéngigkeit der Zugriffszahlen N™™? und N™¢™"P
dargestellt werden:

N(Rki,PS) = a3(c,ryy,ps) =
Z [anr ) Nmem’p(csi7ml) + ot N"wm’”p(csi,ml)]

cs; €Q

mit Qp = {csi €PS: u(cs;) = ck}. (7.20)

Auflerdem ergibt sich ein Sonderfall, wenn die Route Ry; mit dem Prozessorkern
¢, beginnt, auf dem mit 1 (cs;) = ¢, auch das Code-Segment cs; des betrach-
teten Ausfiihrungskontexts PS(cs;) ausfiihrt wird. In diesem Fall enthéilt die
Menge Qi dann mit ¢s; nur genau ein Code-Segment (vgl. Definition von PS in
Gleichung 5.4). In Gleichung (7.20) ist diese Voraussetzung per Definition von
Ry und PS erfiillt, sodass die Summe iiber 2, entfallen kann. Darauf aufbauend
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lasst sich N(Ry, PS) in dem Bruch aus Gleichung (7.20) unter Verwendung
von Gleichung (7.17) kiirzen und es folgt:

_ q-r- ﬁnp(sz,PS(csi)) + 1-7)- ﬁp(Rkl,PS(csi))
D(csi) = Z r-nwt 4+ (1—7) - net

Vm

mit Ry = (u“(csi), .. ,ml) )

Zur weiteren Vereinfachung kénnen die darin verwendeten Konstanten aulerdem
durch

Tnp — q-r
’ r-n"p++(1—r)-np+7
1—r
P o=

- r - nt 4+ (1—7) - npt

substituiert werden. Die ILP-kompatible Berechnungsvorschrift fiir die akkumu-
lierten Zugriffszeiten lasst sich dann schliellich wie folgt formulieren:

D(cs;) = Z [7‘"" . ﬁnp(Rkl,’PS(csi)) + 7P 5P(Rkl,73$(csi))}

VYmy

mit Ry = (ucs(csi), .. .,ml) . (7.21)

Die GréBen D™ und D” kénnen durch die oben beschriebenen Anpassungen
in den Gleichungen (5.11) und (5.12) aus den akkumulierten Pitches P" und
Latenzen L wie folgt berechnet werden:
D" (R, PS(csi)) = n'™* 'ﬁﬁ(sz,PS) + n" ‘F“(leﬂ’s)
+ L™ (R, PS) + L (R, PS) (7.22)
D" (R, PS(cs:)) = n'* - P (R, PS). (7.23)
Der direkten Verwendung der Brechungsvorschrift fiir D(cs;) aus Gleichung (7.21)
in einer ILP-Zielfunktion steht noch das Problem der Reihenfolge der Indizes j

in den Gleichungen (7.14) und (7.15) entgegen. Da die Reihenfolge der Indizes
sicherstellt, dass as < a; fiir alle s > j gilt, kann as in diesen Gleichungen mit
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as = min(as, a;) substituiert werden. Da aulerdem as > a; fir alle s < j gilt,
kann der Term j - a; in beiden Gleichungen durch

j—1
j-a; = Zmiﬂ(as,aj)
s=0

ersetzt werden. Insgesamt gilt in den Gleichungen (7.14) und (7.15) daher

nMmr_1 j—1 nmer—1
jraj+ Z as = Zmin(as,aj) + Z min(as, a;)
s=j s5=0 s=j
nmaT_1
= Z min(as, a;) -
s=0

Mit Hilfe des min-Operators wird der Term also unabhéngig von der Reihenfolge
der Indizes j und die Gleichungen lassen wie folgt umformen:

n7nﬂ/.’l_1

Li(e,PS) = T%(c)- Y min(as,a;), (7.24)
s=0
nmaeT _q

Pi(c,PS) = P™(c)- Y min(as,a;). (7.25)
s=0

Diese Zusammenhénge sind zwar unabhéngig von der Reihenfolge der Indizes,
enthalten mit dem min-Operator aber nach wie vor eine Nichtlinearitdt. Auch
die Berechnung der Pitches P™(Ry;, PS) nach Gleichung (5.10) enthélt einen
max-Operator und ist damit nichtlinear. Sowohl min- als auch max-Operatoren
koénnen in ganzzahligen linearen Optimierungsproblemen jedoch mit Hilfe zu-
sétzlicher ILP-Variablen und Nebenbedingungen realisiert werden.

7.4.3.2. Formulierung als ganzzahliges lineares Optimierungsproblem

Die oben hergeleiteten Gleichungen bilden das in Kapitel 5 vorgestellte Inter-
ferenz-Modell fast vollsténdig in einer ILP-kompatiblen Form ab. Lediglich
die Ndherung aus Gleichung (7.17) und — in manchen Anwendungsfillen — die
Verwendung von Gleichung (5.10) anstelle von Algorithmus 5.1 kénnen kleinere
Abweichungen vom exakten Modell verursachen. Im Folgenden sollen die Glei-
chungen schliefflich in die Form eines ILP-Problems, bestehend aus Variablen,
Nebenbedingungen und einer Zielfunktion, iiberfiihrt werden. Das Basisproblem
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aus Definition 7.2 bleibt dabei erhalten und wird um weitere Variablen und
Nebenbedingungen ergénzt.

Die Allokationsentscheidungen 7 flieflen in der Berechnungsvorschrift aus Glei-
chung (7.21) nur noch in die Variablen a; bzw. N (R, PS) ein. Fiir eine vor-
wartsgerichtete Route Ry, ist der lineare Zusammenhang in Abhéngigkeit der
Entscheidungsvariablen Ip; durch Gleichung (7.19) gegeben. Die Berechnung
fiir riickwértsgerichtete Routen Ry ist analog und wird daher im Folgenden
vernachléssigt. Die von Z abhéngigen Variablen a; gehen in dem hergeleite-
ten Kostenmodell ausschlieflich in die Gleichungen (7.24) und (7.25) ein. Um
den darin verwendeten min-Operator in einem ILP-Modell abbilden zu kénnen,
werden zusétzliche ILP-Variablen Ag; € R mit

Asj = min(as, a;)

eingefiihrt. AuBlerdem wird fiir jede Variable As; eine 0/1-Hilfsvariable ¥; €
{0,1} sowie eine hinreichend grofie Konstante ¢ € R definiert. Die als reelle
Zahlen definierten Variablen nehmen zwar grundsétzlich ganzzahlige Werte
an, die Definition als Element von R driickt in diesem Fall aber aus, dass sie
im ILP-Problem nicht notwendigerweise als ganzzahlige Variablen behandelt
werden miissen. Dadurch kann das Problem, falls es der Laufzeit des Losungs-
verfahrens zugutekommt, auch mit den Methoden der gemischt-ganzzahligen
linearen Optimierung gelést werden. Die ganzzahligen Werte ergeben sich in der
optimalen Lésung dann automatisch aus den vorgegebenen Nebenbedingungen
und Konstanten.

Da die Variablen A,; mit positivem Koeffizienten in die Kostenfunktion eingehen,
fiihren die Nebenbedingungen

Asj >as—e€-VUy; und Agj>aj+e- Vg —e€ (7.26)

in der optimalen Losung zu demselben Ergebnis wie der min-Operator. Die
Konstante € muss dazu grofler als die maximal moglichen Werte fiir as und
a; sein. Ein detaillierterer Beweis dafiir, dass diese Nebenbedingungen den
min-Operator realisieren, findet sich in Anhang A.2. Bei optimaler Wahl des
Variablenwerts gibt ¥,; dann an, ob as (¥s; = 0) oder a; (¥s; = 1) der kleinere
der beiden Werte ist.
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Fiir jedes Paar aus zwei Routen Ry; und Ry, die iiber mindestens eine gemein-
same Komponente verlaufen, folgen mit Hilfe von Gleichung (7.19) dann die
ausgeschriebenen Nebenbedingungen:

VPS, ¢ € RuNRyr :
b S ) 4 N )
cs; €Qp vpEV
— € \I/Sj
Ay 2 303 B [0 N esy) + 0N e, vy)]
c5;€Qq vpEV
+e- P, —e€

mit

J(e, Rkt, PS),
J(C RQT7P8)
{ csi €PS: u(csi) = ck} . (7.27)

J
s

Unter Verwendung der Variablen A; geht aus den Gleichungen (7.24) und (7.25)
die Formulierung

—

Li(c,PS) = T*(c Z Agj, (7.28)
mar_y

Pj(c, PS) = P™(c Z Agj (7.29)

hervor. Die Latenzen werden geméfl Gleichung (5.9) bei der Berechnung der
Gesamtlatenz einer Route Rj; aufsummiert:

L (Ru,PS) = > { Z Ay } . (7.30)

cERy,

Die Variablen A,; gehen damit linear in die Berechnung der Zugriffsverzs-
gerungen D(cs;) in Gleichung (7.21) ein. Bei den Pitches folgt hingegen aus
Gleichung (5.10) der Zusammenhang

P"(Ru, PS) = max {ﬁa<c,Ru,P5)(Ca7’5)}7 (7.31)
c ki
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der aufgrund der max-Operation erneut durch zusétzliche Variablen und Neben-
bedingungen realisiert werden muss. Dazu wird ﬁrt(Rkl, PS) € R als zusétzliche
ILP-Variable in das Modell aufgenommen. Auch diese Variable geht mit positi-
vem Koeflizienten in die Kostenfunktion ein, sodass die optimale Losung den
Wert minimiert. Mit Hilfe der Nebenbedingungen

P (Rkl, PS) > PJ(QRM;PS)(C’ PS) Ve € Ry (7.32)

lasst sich verhindern, dass der Variablenwert einen der Pitches Fj(c, R, Ps) (¢, PS)
der individuellen Komponenten unterschreitet. In der optimalen Losung reali-
sieren diese Nebenbedingungen damit den max-Operator. In Abhéngigkeit von
As; ergeben sich daraus die Nebenbedingungen

maz _q

P"(Ru,PS) > P™(c)- Z As; Ve € Ry (7.33)
s=0

Die ILP-Variablen fiir P’ (Ry;, PS) und die linearen Zusammenhénge fiir die
Latenzen frt(Rkl, PS) konnen dann direkt in die Gleichungen (7.22) und (7.23)

eingesetzt werden, um ein lineares Modell fiir die Verzégerungszeiten D(cs;)
zu erhalten. Wie bereits bei der Definition der Interferenz-freien Zielfunkti-
on in Gleichung (7.12) kann die abschlieBende Kostenfunktion Y (Z) fiir das
Interferenzmodell dann durch die Summe aller Speicherzugriffszeiten aus Glei-

chung (7.21) gebildet werden:

v9(T) == ) Desi). (7.34)

cs; €CS

Die Tabellen 7.1 und 7.2 geben eine Ubersicht iiber das gesamte ILP-Modell
zur Zielfunktion Y¥. Tabelle 7.1 listet dabei alle Variablen und Konstanten des
Modells auf, wahrend Tabelle 7.2 die vollstandig ausformulierte Zielfunktion
und die iiber Definition 7.2 hinausgehenden Nebenbedingungen angibt.

7.4.4. Schatzung des kritischen Pfades

Mit den bisher definierten Kostenfunktionen ¥ und Y*¥ aus den Gleichun-
gen (7.12) und (7.34) kann die Summe der durch Speicherzugriffe verursachten
Verzogerungen im ungiinstigsten Ausfithrungsfall minimiert werden. Die Positio-
nen der Zugriffe im parallelen Programmgraphen (PPG) werden dabei allerdings
nicht beriicksichtigt. Wenn die WCET des parallelen Programms minimiert
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VARIABLEN
I € {0,1} 0/1-Variable, die angibt, ob die Variable v, dem Speicher
pl ’ my zugewiesen wird
As; €R Variable zur Darstellung der Terme Ag;=min(as, a;)
v, €{0,1} Hilfsvariable, die bei der Bestimmung von min(as,a;) an-
8J ’ gibt, ob a; < as gilt
ﬁrt(RM, PS) €R Variable fir den Pitch einer Route Ry;

KONSTANTEN

[vp| Speicherbedarf der Variablen v,
[my| Kapazitat der Speicherkomponente my;
TZS(C) Dauer eines Zeitschlitzes der RR-Arbitrierung fiir die Kom-
ponente ¢
Pre3(c) Basis-Pitch der Komponente ¢
Pt Dateneinheiten fir posted Writes auf der vorwartsgerichte-
ten Route Ry,
b+ Date-r-leinhei'ten fiir Zugriffe vom Typ non-posted auf der
vorwartsgerichteten Route Ry,
- Dateneinheiten fir Zugriffe vom Typ non-posted auf der
rickwértsgerichteten Route Ry
e Gewichtungsfaktor fir die Zugriffszeiten der posted Writes
np Gewichtungsfaktor fiir die Zugriffszeiten der Zugriffe vom
’

Typ non-posted

NP (es;, up)

Anzahl der posted Writes im Code-Segment cs; auf die
Variable vp

NVOT"P (s, vp)

Anzahl der Zugriffe vom Typ non-posted im Code-Segment
cs; auf die Variable v,

£

Eine hinreichend grofle Zahl

Tabelle 7.1.: Variablen und Konstanten des ILP-Modells zur Speicherallokation
mit Interferenz-Kosten
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ZIELFUNKTION

Yy = Z Z {T"" ~5W(Rkl,73$(csi)) + 7P . nPt ~F7't<Rkl,PS(csi))}

cs; €CS Vmy
mit Ry = (M“(Csz'),---ymz%

D" (sz’P8> = nt. P (R’“l’PS> + o P (le’PS>
+IZ" (R, PS) + L (Ru, PS)

nmas_q
—=rt
(R, PS) = Y 3 T5(0)- > Ay
cERy 5=0
NEBENBEDINGUNGEN

VPS, Rii, Rqr, c € R N Ryr :

Ag; > Z Z Iyt - [np+~N'““""p(csl-,vp)

cs; €EQ vpEV

+ Pt NP (g, vp)} —e- Uy,

Agj > Z Z Ipr - [anr - NP (s, vp)

cs; €Qq vpEV
+ Pt N”‘"’"p(csi,vp)] +e- Uy —e

mit  j = J(c, Ry, PS),
s = J(¢, Rgr, PS),

Qp = {csi € PS: u(csi) = Ck}

Ve € Ry -

maz _

n 1

-t re.

P" (R, PS) > P™(0) Y Aujie,n,ps)
s=0

Tabelle 7.2.: Zielfunktion und zuséatzlich zu Definition 7.2 erforderliche Neben-
bedingungen des ILP-Modells mit Interferenz-Kosten
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werden soll, so sind jedoch vor allem der kritische Pfad im PPG (d. h. der langste
Pfad hinsichtlich der Ausfithrungszeiten der einzelnen Knoten) und die darauf
befindlichen Speicherzugriffe ausschlaggebend. So muss z. B. bei Kontrollflussver-
zweigungen im ungiinstigsten Fall stets von dem langsamsten Kontrollflusszweig
ausgegangen werden, wahrend schnellere Zweige nicht in die WCET eingehen.
Die Laufzeit von Speicherzugriffen auf schnelleren Zweigen hat damit keinen
Einfluss auf die WCET, solange sich der Verlauf des kritischen Pfades durch
die Zugriffszeiten nicht verédndert. Um dieser Tatsache Rechnung zu tragen,
beziehen einige Ansédtze zur Allokation von Scratchpad-Speichern, wie z. B. der
von Suhendra et al. [106], den kritischen Pfad im Kontrollflussgraphen bei der
Speicherallokation mit ein. Hierzu wird die Berechnung des kritischen Pfades in
das Optimierungsmodell integriert, um den Einfluss der Allokationsentscheidun-
gen auf den Verlauf dieses Pfades zu modellieren. Dadurch ldsst sich z. B. der
Fall abdecken, dass ein zunéchst kiirzerer Kontrollflusszweig durch zusétzliche
Verzogerungen bei den Speicherzugriffen zu dem Zweig mit der langsten WCET
wird.

Im Folgenden wird der von Suhendra et al. [106] fiir sequentielle Software
vorgeschlagene Ansatz zur Berechnung des kritischen Pfades mittels ILP fiir
Mehrkernprozessoren erweitert. Anstelle des Kontrollflussgraphen eines sequen-
tiellen Programms wird dabei die aPPIR-Darstellung (vgl. Definition 3.1) eines
parallelisierten Programms auf Basis des vorgestellten Programmiermodells
verwendet. Analog zu dem von Suhendra et al. [106] verwendeten CFG ohne
riickwértsgerichtete Kanten hat die aPPIR den Vorteil, dass sie keine Zyklen ent-
hélt. Der kritische Pfad kann dann als der lingste Pfad in dem entsprechenden
azyklischen Graphen definiert werden.

Wie bei der WCET-Analyse fiir Mehrkernprozessoren in Abschnitt 3.3.3.3, muss
fiir die Startzeiten o(cs;) und Endzeiten (cs;) jedes Code-Segments cs; der
aPPIR gemif Gleichung (3.1) der folgende Zusammenhang gelten:

o(csi) =  max (€(CSj)) .

csj€adj™ (esp)

Dabei bezeichnet adj™ (cs;) die Menge aller Code-Segmente cs;, die unmittelbare
Vorgédngerknoten von cs; sind. Im Rahmen des Optimierungsproblems zur Spei-
cherallokation ist es sinnvoll, die WCET der Code-Segmente cs; in den durch
Speicherzugriffe verursachten Anteil D(cs;) und einen ausschlieBlich fiir das
Ausfiihren von Prozessor-Instruktionen anfallenden Anteil WCET ™ (cs;) zu
unterteilen. Zwischen den Start- und Endzeiten eines bestimmten Code-Segments
besteht dann der Zusammenhang

e(esi) = o(cs;) + WCET®™ (cs;) + D(cs;) . (7.35)
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In Verbindung mit Gleichung (3.1) ergibt sich daraus

o(csi) =  max (U(CS]‘) + WCET®“™ (cs;) + D(CSj)) . (7.36)

csj€adj™ (es;y)
Durch rekursives Auswerten dieser Gleichung lésst sich in einem azyklischen
Graphen wie der aPPIR die Lange des lingsten Pfades zum Knoten cs; ermitteln.
Die WCET des Gesamtprogramms wird dann von dem ldngsten und damit
kritischen Pfad in der gesamten aPPIR bestimmt. Wenn Z die Menge der

Senken der aPPIR, d.h. die Menge aller Knoten ohne ausgehende Kanten,
bezeichnet, dann ist die WCET des kritischen Pfades durch

WCET™ = max (a(csj) + WCET®™(cs;) + E(csj)> (7.37)

cs;€EZ

gegeben.

Die max-Operatoren in den Gleichungen (7.36) und (7.37) kénnen in einem ILP-
Modell, analog zu der ILP-Darstellung fiir die Pitches ?Tt(Rkl, PS), durch zusétz-
liche Nebenbedingungen realisiert werden. Dazu werden o(cs;) und WCET "
jeweils als zusétzliche ILP-Variablen (€ R) definiert. Da die WCET-Werte sinn-
vollerweise mit positivem Koeffizienten in die Zielfunktion eingehen, lassen sich
die Zusammenhénge dieser Variablen durch die Nebenbedingungen

o(csi) > o(cs;) + WOET™ (¢s;) + D(csy)
Ves; € CS, Ves; € adj™ (csq) (7.38)

und

WCET™ > o(cs;) + WCOET“™ (cs;) + D(cs;)
Ves; € Z (7.39)

abbilden.

Mit Hilfe der ILP-Variablen WCET " lisst sich neben Y und Y7 eine weitere
mogliche Kostenfunktion Y °™(Z) fiir das Optimierungsproblem aus Definiti-
on 7.2 formulieren:

Y“T) := WCET™. (7.40)

Diese Kostenfunktion minimiert die WCET des parallelen Programms und
baut ansonsten direkt auf dem zuvor eingefithrten ILP-Modell mit Interferenz-
Kosten auf. Entscheidend fiir einen erfolgreichen Einsatz der Zielfunktion
Y "(T) ist jedoch die Verfiigbarkeit von akkuraten Werten fiir die Konstanten
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WCET™(cs;), die die WCET einzelner Code-Segmente ohne Speicherzugriffs-
zeiten angeben. Hier muss, dhnlich wie bei der Kommunikationsoptimierung in
Kapitel 6, im Allgemeinen auf a priori Werte aus einer sequentiellen WCET-
Analyse zuriickgegriffen werden (siehe auch Abschnitt 4.2).

7.5. Diskussion & Abgrenzung

In diesem Kapitel wurden mehrere ILP-basierte Optimierungsmodelle vorgestellt,
die zur effizienteren Speichernutzung in parallelisierten Echtzeitprogrammen
beitragen konnen. Dazu zahlen insbesondere ein Ansatz zur Speicherallokation
unter Berticksichtigung von Interferenzeffekten in Mehrkernprozessoren und ein
vorbereitender Schritt zur Optimierung von Stack-Variablen. Fiir das Problem
der Speicherallokation (siehe Definition 7.2) wurden mit ¥ aus Gleichung (7.12),
Y7 aus Gleichung (7.34) und Y aus Gleichung (7.40) auBerdem drei ver-
schiedene Kostenmodelle aufgestellt, die bei der nachfolgenden Evaluation in
Kapitel 8 verglichen werden sollen.

Die vorgestellten Ansétze unterstiitzen nahezu beliebige heterogene Speicherhier-
archien, wiahrend das Plattformmodell aus Kapitel 5 die Plattformunabhéngigkeit
gewahrleistet. Im Kontext der parallelisierenden Compiler-Transformation aus
Kapitel 4 stellen die vorgestellten Optimierungsmethoden umfassende Losun-
gen fiir die Teilschritte der SHM Variablenauswahl und der abschlieBenden
Speicherallokation bereit. Durch die Formulierung als ganzzahlige lineare Opti-
mierungsprobleme kénnen mit Hilfe geeigneter Werkzeuge auflerdem beweisbar
optimale Losungen erzeugt werden (vgl. Abschnitt 2.3.6).

Verglichen mit den in Abschnitt 3.2.1 diskutierten existierenden Ansétzen zur
Speicherallokation in Echtzeitprogrammen bildet der vorgestellte Optimierungs-
ansatz als einziger die Kosten fiir Interferenzeffekte bei Speicherzugriffen in
Mehrkernprozessoren ab. Ferner beschréankt sich der vorgestellte Ansatz nicht
auf Scratchpad-Speicher als Ersatz fiir Caches, sondern betrachtet den allge-
meineren Fall von heterogenen und verteilten Speicherhierarchien, die mit der
herkémmlichen Unterteilung in Scratchpad- und Hauptspeicher i. A. nicht zutref-
fend beschrieben werden kénnen. Im Gegensatz zum Stand der Technik in der
WCET-optimierten Speicherallokation eignet sich der vorgestellte Ansatz aufler-
dem fiir ein breiteres Spektrum von Hardware-Architekturen und ist dank des
generischen Plattformmodells unabhéngig von einer spezifischen Zielplattform.
Auch bei dem Umfang der Unterstiitzung fiir Mehrkernprozessoren, einschlieflich
der Moglichkeit, die Speichernutzung unterschiedlicher Kerne gegeneinander
abzuwigen, gehen die prasentierten Konzepte deutlich weiter als die meisten
vorherigen Arbeiten fiir harte Echtzeitsysteme (vgl. Abschnitt 3.2.1).
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Kapitel 8.

Evaluation und Ergebnisse

In diesem Kapitel werden die Beitrdage dieser Arbeit, einschliellich des vor-
gestellten Compiler-Werkzeugs und der Optimierungen fiir Kommunikations-
platzierung und Speicherallokation, experimentell evaluiert. Die prototypische
Implementierung des Werkzeugs wird dazu in die in Abschnitt 3.3.3 beschriebene
ARGO-Werkzeugkette zur automatischen Parallelisierung von Echtzeit-Software
integriert. Auf diese Weise konnen sequentielle Testanwendungen in Scilab/Xcos
oder C implementiert, durch die Werkzeugkette parallelisiert und die Ergebnisse
mit dem urspriinglichen C-Programm verglichen werden. Die daraus resul-
tierenden experimentellen Ergebnisse wurden in Teilen auch in den eigenen
Publikationen [RB20a; RB20b; RKB+19] veroffentlicht.

Dieses Kapitel beginnt in Abschnitt 8.1 mit einer Beschreibung der bei den
Experimenten verwendeten Zielplattformen, Testapplikationen und Bewertungs-
methoden. Darauf folgt eine allgemeine Evaluation der vorgestellten Compiler-
Transformation in Abschnitt 8.2. In den Abschnitten 8.3 und 8.4 werden detail-
liertere Ergebnisse zur Kommunikationsoptimierung, der Nutzung gemeinsam
genutzter Variablen und der Speicherallokation vorgestellt. Abschnitt 8.5 schlief3t
das Kapitel daraufhin mit einem Fazit ab.

8.1. Aufbau der Experimente

Beim Einsatz der ARGO-Werkzeugkette wurde der in Abschnitt 3.3.3.1 be-
schriebene Schritt der Code-Transformationen in den Experimenten dieses Ka-
pitels nicht verwendet. Zugunsten einer besseren Reproduzierbarkeit wurde
stattdessen eine Reihe von Testanwendungen verwendet, die auch ohne Code-
Transformationen gut zu parallelisieren sind. Dadurch bleiben die prisentierten
Ergebnisse unabhangig von den Entscheidungen der Code-Transformationen
und eignen sich damit besser zur Bewertung der in dieser Arbeit vorgestellten
Optimierungsschritte. Weiterhin wird auf die Durchfithrung mehrerer Iteratio-
nen durch die iterative Optimierungssteuerung verzichtet, da sie vorwiegend
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den generierten Schedule beeinflusst, fiir die Beitrage dieser Arbeit aber eine
untergeordnete Rolle spielt.

Die in Kapitel 5 beschriebene Architekturbeschreibungssprache (ADL) wird
dazu verwendet, Ergebnisse fiir verschiedene Konfigurationen der Zielplattform
zu gewinnen. Auf diese Weise kann zum einen die Plattformunabhéngigkeit der
Compiler-Werkzeuge und zum anderen das Plattformmodell an sich demonstriert
werden. Im Folgenden sollen die darauf basierenden Plattformkonfigurationen,
die verwendeten Testanwendungen sowie die zur Bewertung der Ergebnisse
genutzten Methoden und Metriken ndher beschrieben werden.

8.1.1. Architektur der Zielplattformen

Grundlage fiir die experimentelle Evaluation bildet eine Reihe von verschiedenen
Konfigurationen einer NoC-basierten Zielplattform, die mit Hilfe der ADL aus
Kapitel 5 modelliert wurden. Die verwendeten Plattform-Varianten basieren
auf den in [RMB+18; 40; 41] beschriebenen Bausteinen der Invas/C-Plattform.
Die Bezeichnung InvasIC ist abgeleitet von dem Paradigma des Invasiven
Computing in Mehrkernprozessoren, das es Berechnungen erlaubt, dynamisch
auf benachbarte Prozessoren zu expandieren (siehe [110]). Da dieses Paradigma
fir statische Analysierbarkeit weniger geeignet ist, kommt im Rahmen dieser
Arbeit die in [RMB+18] vorgestellte Teilmenge der InvasIC-Plattform mit dem
Fokus auf statischer Vorhersagbarkeit zum Einsatz. Auf Software-Seite wird
das invasive Programmierparadigma dabei durch das in Kapitel 4 vorgestellte
Programmiermodell ersetzt.

Die Kommunikation innerhalb der Evaluationsplattform erfolgt tiber ein NoC
mit Unterstiitzung fur virtuelle Leitungsvermittlung (vgl. Abschnitt 2.1.3). Die
Eigenschaften und Komponenten des NoC werden in der Arbeit von Heilwolf
[40] im Detail beschrieben. Die Circuits der virtuellen Leitungsvermittlung
werden auch als Guaranteed Service Channels (GS-Channel) bezeichnet, da die
Hardware nach dem erfolgreichen Aufbau eines Channels eine maximale Latenz
und einen Mindestdurchsatz garantiert. Verlaufen mehrere dieser Channels iiber
dieselbe NoC-Verbindung, so wird bei der Arbitrierung das Rundlaufverfahren
(RR) eingesetzt. Die Topologie des NoC ist in Abbildung 8.1 dargestellt und
besteht aus einem zweidimensionalen Gitter mit XY-Routing. Die Grofle des
NoC ist konfigurierbar und wird in dieser Arbeit entweder auf 2x2 oder 3x3
Kacheln festgelegt.

Die Kacheln in der ersten Reihe verfiigen, je nach Konfiguration, tiber eine
Anbindung an einen externen Speicher mit mindestens 1 GB Speicherkapazitét.
Dieser kann mit Hilfe von GS-Channels auch iiber das NoC angesprochen
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Externer Externer Externer
Speicher Speicher Speicher
I I I

Kachel Kachel Kachel
0,0 1,0 2,0
R R R I
Kachel Kachel Kachel
0,1 1,1 2,1
R R R
Kachel Kachel Kachel
0,2 1,2 2,2
R R R

Abbildung 8.1.: Aufbau des NoC der Evaluationsplattform (vgl. [RB20a])

werden. Fiir die externen Speicher werden im Folgenden zwei verschiedene
Konfigurationen verwendet:

1. Ein globaler externer Speicher auf den die Prozessoren aus allen Kacheln
Zugriff haben.

2. Je ein externer Speicher fiir jede Kachel in der ersten Zeile des NoC-
Gitters. Die Kerne in den Kacheln haben jeweils Zugriff auf die beiden
néchstgelegenen externen Speicher.

Fir die interne Architektur der Kacheln werden ebenfalls zwei Varianten (a)
und (b) verwendet, die in Abbildung 8.2a bzw. Abbildung 8.2b dargestellt
sind. Beide Konfigurationen verwenden Prozessorkerne (CPU) auf Basis der
»LEON3“-Architektur (siehe [15]). Diese von der Firma Cobham plc. vertriebene
Prozessorarchitektur implementiert den SPARC-V8 Befehlssatz (Kurzform von
»Scalable Processor ARChitecture”) und kann mit oder ohne eine dezidierte
Hardware-Einheit fiir FlieBkommaberechnungen (englisch Floating Point Unit,
kurz FPU) instanziiert werden. Neben den Prozessoren verfiigt jede Kachel iiber
einen Kachel-internen Speicher, den sogenannten Tile-Local Memory (TLM),
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Externer EXtt.%rner
Speicher Speicher

e ~
Kachel @C‘ Kachel @C
CPU
TLM ( NA
\

- dl

(a) Konfig. ohne Scratchpad-Speicher  (b) Konfig. mit Scratchpad-Speichern

Abbildung 8.2.: Verwendete Konfigurationen fiir die Kacheln der Evaluations-
plattform (vgl. [RB20a])

mit einer Gréfle von 512KiB. Der TLM enthélt Instruktionen, den Programm-
Stack und weitere Adressbereiche, die von den Programmen frei verwendet
werden kénnen. Alle Komponenten einer Kachel sind intern tiber einen AHB-Bus
(Advanced High-performance Bus) verbunden, der bei geeigneter Auslegung
statisch vorhersagbar ist (siehe [49]). Zur Anbindung an das NoC enthélt jede
Kachel einen Netzwerk-Adapter (NA), der eine Register-Schnittstelle fiir den
Aufbau und die Nutzung von GS-Channels bereitstellt. Kacheln, die an einen
externen Speicher angebunden sind, enthalten zudem einen Speicher-Controller
(englisch Memory Controller, kurz MC), der an den AHB-Bus und iiber eine
gesonderte Verbindung an den lokalen Netzwerk-Adapter angebunden ist. Durch
die separate Verbindung kénnen Speicherzugriffe aus dem NoC direkt an den
externen Speicher weitergegeben werden, ohne dabei Interferenzen auf dem
lokalen AHB-Bus zu erzeugen.

Die beiden Kachel-Typen aus Abbildung 8.2 unterscheiden sich einerseits in
der Anzahl der Kerne pro Kachel und andererseits in der Verfiigbarkeit von
schnellen Scratchpad-Speichern. Die Kacheln der Variante (a) haben nur einen
Prozessorkern, der Zugriff auf den lokalen TLM hat. Variante (b) enthélt dage-
gen zwei Prozessorkerne, die zusdtzlich zum TLM noch iiber jeweils einen lokal
angebundenen Scratchpad-Speicher (SPM) mit einer Kapazitit von 1KiB verfu-
gen. Durch den Verzicht auf Caches wird auch kein Cache-Kohérenzprotokoll
benétigt, um beiden Kernen die kohédrente Nutzung der gemeinsamen Daten im
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l Name [ NoC-Grofle [ Kachelkonfiguration Anzahl ext. Speicher

2x2a/1 2x2 (a) 1 Kern 1
2x2a/2 2x2 (a) 1 Kern 2
2x2b/1 2x2 (b) 2 Kerne + Scratchpad 1
2x2b/2 2x2 (b) 2 Kerne + Scratchpad 2
3x3a/1 3x3 (a) 1 Kern 1
3x3a/3 3x3 (a) 1 Kern 3

Tabelle 8.1.: Verwendete Konfigurationen der NoC-basierten Zielplattform

TLM zu erméglichen. Aus demselben Grund werden auch die Daten im externen
Speicher in beiden Kachel-Typen nicht in einem Cache vorgehalten. Lediglich fiir
Instruktionen, die sich im Programmverlauf nicht &ndern, verfiigt jeder Kern in
beiden Kachelvarianten iiber einen L1 Instruktions-Cache, der in Abbildung 8.2
nicht dargestellt ist.

Unter Verwendung der genannten Konfigurationsoptionen kommen bei der
nachfolgenden Evaluation die in Tabelle 8.1 aufgelisteten Plattform-Varianten
zum Einsatz. Die Konfigurationen werden im Folgenden unter der Bezeichnung
aus der ersten Spalte gefiihrt. Alle Prozessorkerne, Kacheln und das NoC werden
in sdmtlichen Konfigurationen mit einer Taktfrequenz von 100 MHz betrieben.
Die Software wird bare-metal ohne zusétzliches Laufzeit-Scheduling auf der
Plattform ausgefiihrt. Fiir Kommunikation und Synchronisation kommt eine
vorhersagbare und leichtgewichtige Bibliothek zum Einsatz, die die in Kapitel 4
beschriebenen Bestandteile (FIFO-Kanéle, Signal-, Wait-, Send- und Receive-
Funktionen) des Programmiermodells implementiert. Die FIFO-Kanéle werden
dabei im Wesentlichen auf die GS-Channels des NoC abgebildet. Insgesamt
ist die Plattform so konfiguriert, dass das gesamte Datenaufkommen im NoC,
einschlieflich Kommunikation, Synchronisation und Speicherzugriffe, iiber die
GS-Verbindungen abgewickelt wird.

Die in Tabelle 8.1 aufgelisteten Konfigurationen lassen sich auf Basis existierender
Hardware-Blocke grundsétzlich auf einem Field Programmable Gate Array (FP-
GA) prototypisch realisieren. Der auf diese Weise realisierbaren Plattform-Grofie
sind jedoch durch die begrenzten Ressourcen der FGPA-Hardware Grenzen
gesetzt. Um die Ausfithrungszeit im durchschnittlichen Fall zu bestimmen, steht
deshalb im Folgenden nur eine Plattform-Variante mit 2x2 NoC als FPGA-
Prototyp zur Verfiigung. Die LEON3-Kerne der FPGA-Implementierung ent-
halten aulerdem keine Hardware-Einheit fiir FlieBkomma-Berechnungen. Da
der Schwerpunkt dieser Arbeit auf harten Echtzeitsystemen liegt, ist die Eva-
luation im durchschnittlichen Fall von nachrangiger Bedeutung. Die fiir Echt-
zeitsysteme relevante statische WCET-Analyse ist nicht auf eine vollstandige

207



Kapitel 8. Evaluation und Ergebnisse

Applikation Beschreibung
FFT Schnelle Fourier-Transformation mit 32 768-Punkten
Canny512 512x512 Pixel Canny-Kantendetektor
Hough512 512x512 Pixel Car.my-Kantendetektor gefolgt von einer
Hough-Transformation
Hough320 320x320 Pixel Canny-Kantendetektor gefolgt von einer

Hough-Transformation

TAWS Terrain Awareness and Warning System fur Luftfahrzeuge

k-Means Clustering-Algorithmus mit 4096 3D-Vektoren und
4 Mittelwerten

k-Means

Tabelle 8.2.: Liste der Testanwendungen mit Kurzbeschreibung

Implementierung der Plattform angewiesen und benotigt daher keinen FPGA-
Prototypen. Die funktionale Korrektheit der parallelen Software kann bei Bedarf
z.B. auch durch die Ausfiihrung der Programme auf gédngigen Prozessoren aus
dem Endverbraucher-Bereich verifiziert werden.

8.1.2. Parallelisierte Testapplikationen

Zur Evaluation der vorgestellten Compiler-Werkzeuge und Optimierungsansitze
kommen die in Tabelle 8.2 aufgelisteten Testanwendungen zum Einsatz. Die
Anwendungen basieren auf Implementierungen der folgenden fiinf Algorithmen:

Schnelle Fourier-Transformation (FFT): Der FFT-Algorithmus (siehe z. B. [80;

31]) berechnet das komplexwertige Frequenzspektrum eines diskreten Si-
gnals (siehe auch Abschnitt 4.2). In vereinfachter Form wurde der Algo-
rithmus bereits in Kapitel 4, Abbildung 4.8 als Beispiel zur Erlauterung
des Transformations-Werkzeugs eingefithrt. Im Gegensatz zu dieser verein-
fachten Variante wird die zur Evaluation verwendete FF'T in eine groflere
Zahl von Teil-Transformationen unterteilt, um die Parallelisierbarkeit zu
verbessern. Dazu wird das Eingangssignal zunéchst in acht Teile aufgeteilt,
fiir die dann jeweils eine partielle FFT berechnet wird. Die dabei erzeugten
Zwischenergebnisse werden dann so lange paarweise zusammengefiihrt, bis
das Gesamtergebnis vorliegt.

Kantendetektor nach Canny: Der Kantendetektor nach Canny (siehe [12]) wur-
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Der Algorithmus wandelt ein Graustufenbild in mehreren Schritten in
ein Kantenbild um. Zur Parallelisierung kann das Eingabebild horizon-
tal und/oder vertikal in verschiedene Teilbilder aufgeteilt werden. Diese
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Teilbilder lassen sich parallel zueinander in Kantenbilder umwandeln und
anschliefend wieder zu einem Gesamtbild zusammensetzen.

Hough-Transformation: Die Hough- Transformation (siehe [44; 25]) ist ein Ver-
fahren zur Erkennung geometrischer Formen, wie z. B. Kreise oder Gera-
den, in Graustufenbildern. Das Verfahren kann u. a. auch auf Kantenbil-
der, wie sie der Kantendetektor nach Canny erzeugt, angewendet werden.
Auf diese Weise lasst sich z. B. eine parametrierte Darstellung der Form
d = z - cos(a) + y - sin(a) fir alle geradlinigen Kanten aus dem Kan-
tenbild extrahieren. Dabei stehen d fiir die Distanz der Geraden zum
Koordinaten-Ursprung und « fiir den Winkel der Normalen zur z-Achse.
Das Grundprinzip der Hough-Transformation besteht dann darin, Punk-
te einer Geraden in dem von z und y aufgespannten Ursprungsraum in
den durch « und d aufgespannten Parameterraum zu projizieren. Fiir
den Parameterraum wird eine zweidimensionale Graustufen-Pixelmatrix,
auch Hough-Matrixz genannt, angelegt und in jeder Zelle mit dem Wert
0 initialisiert. Fiir jedes Pixel (z,y), das im Kantenbild auf einer Kante
liegt, werden alle moglichen Geraden d = z - cos(a) + y - sin(a)) durch
den Punkt (z,y) identifiziert und die zugehorigen Koordinaten («, d) im
Parameterraum bestimmt. Fiir jede dieser Koordinaten (a,d) wird dar-
aufhin die zugehorige Matrix-Zelle in der Hough-Matrix um eins erhoht.
Nach dem Abschluss des Verfahrens stehen die lokalen Maxima in der
Hough-Matrix dann fiir die diejenigen Geraden, die im Ursprungsbild die
grofite Anzahl von Kantenpixeln in sich vereinen. Zur Parallelisierung
der Hough-Transformation kann die Hough-Matrix in Teilmatrizen fiir
verschiedene Winkelbereiche unterteilt werden. Fiir jeden Winkelbereich
kann die Evaluation der moglichen Geraden durch die Pixel (x,y) des
Ursprungsbildes dann parallel erfolgen.

Terrain Awareness and Warning System: Ein , Terrain Awareness and Warning
System“ (TAWS) ist ein elektronisches Sicherheitssystem in der Luftfahrt,
das automatisierte Warnsignale fiir die Piloten eines Luftfahrzeugs bei
gefdhrlicher Anndherung an das Terrain erzeugt. Dazu werden diverse
Flug-Parameter, wie z. B. die Sinkrate oder die Flughéhe, iiberwacht und
bewertet. Fiir Details zu dem verwendeten Algorithmus und dessen Imple-
mentierung sei an dieser Stelle auf [RKB+19; 76] verwiesen. Es handelt
sich grundsétzlich um eine weitgehend Datenfluss-basierte Anwendung
mit zahlreichen Kontrollfluss-Verzweigungen aber vergleichsweise geringem
Rechenaufwand. Fir die Parallelisierung wurden keine gesonderten Anpas-
sungen vorgenommen, sodass nur Berechnungen, die bereits unabhéngig
voneinander sind, auf unterschiedlichen Prozessoren ausgefiihrt werden
koénnen.
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k-Means-Algorithmus: Bei dem k-Means-Algorithmus handelt es sich um ein
Verfahren, das eine Menge von Datenpunkten bzw. Vektoren in eine vor-
gegebene Anzahl von k Clustern gruppiert (siehe z. B. [86]). Ausgehend
von einer anfinglichen Wahl der ¥ namensgebenden Mittelwerte, werden
in einem iterativen Verfahren alle Vektoren dem jeweils néachstgelegenen
Mittelwert zugeordnet. Anschliefend werden die Mittelwerte fiir die néchs-
te Iteration jeweils anhand der zugeordneten Vektoren neu berechnet. Um
die statische Analysierbarkeit sicherzustellen, wird das Verfahren in der
hier verwendeten Implementierung nach 100 Iterationen abgebrochen. Zur
Parallelisierung des Algorithmus wird die Menge der Vektoren in mehrere
Teilmengen unterteilt. Fiir jede der Teilmengen kénnen dann jeweils eine
Zuordnung zu den Mittelwerten sowie neue partielle Mittelwerte parallel
auf verschiedenen Kernen berechnet werden. Vor Beginn der nichsten Ite-
ration werden diese Zwischenergebnisse auf einem einzelnen Prozessorkern
gesammelt und zu einem Gesamtergebnis vereint.

Die in Tabelle 8.2 aufgefiithrten Testanwendungen setzen jeweils einen dieser
Algorithmen um. Dabei wird die Hough-Transformation stets zusammen mit
dem Kantendetektor nach Canny eingesetzt, um ein geeignetes Kantenbild als
Eingabe zu erzeugen. Insgesamt decken die Anwendungsfille mit Kontrollfluss-
lastigen Algorithmen wie dem TAWS, verschiedenen Operationen aus dem Be-
reich der Bildverarbeitung, iterativen Optimierungsverfahren wie dem k-Means-
Algorithmus sowie dem schrittweisen Zusammenfithren parallel berechneter
Teilergebnisse in der FFT ein Spektrum von verschiedenen Anwendungsmustern
ab. Auf dieser Basis kann das im Rahmen der vorliegenden Arbeit vorgestellte
Compiler-Werkzeug fiir eine Reihe von verschiedenen Parallelisierungs-Szenarien
experimentell bewertet werden.

Fiir alle Testanwendungen ist eine plattformunabhéngige sequentielle Imple-
mentierung vorhanden, die mit den in Abschnitt 3.3.3 beschriebenen ARGO-
Werkzeugen parallelisiert wird. Alle Schleifen sind so ausgelegt, dass die Schlei-
fengrenzen durch eine automatisierte Analyse der Zwischendarstellung ermittelt
werden kénnen. Wie zu Beginn des Kapitels erwahnt, wird der Schritt der Code-
Transformation im Folgenden ausgelassen, da die Anwendungen bereits auf gute
Parallelisierbarkeit ausgelegt sind. Das urspriingliche Programm durchlauft dann
nur den Scheduling-Schritt, die parallelisierende Transformation, die Quellcode-
Erzeugung sowie die Mehrkern-WCET-Analyse (und bei Bedarf das Scilab/Xcos
Front-End). Im Scheduling-Schritt wird dabei in allen Féllen eine HEFT-LA
Heuristik (vgl. Abschnitt 3.3.3.2 und [RKB+19; ATK+18]) mit geringfligiger
Randomisierung als Losungsverfahren eingesetzt. Bei der Speicherallokation mit
dem Ansatz aus Kapitel 7 kommen zu Vergleichszwecken die unterschiedlichen
ILP-Kostenfunktionen Y aus Gleichung (7.12), Y aus Gleichung (7.34) und
Y aus Gleichung (7.40) zum Einsatz.
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Zur Erzeugung von Binércode fiir die LEON3-Prozessoren wird in allen Féllen
eine Variante der GNU Compiler Collection (GCC, siehe z.B. [102]) mit GCC-
Basisversion 7.2.0 verwendet. Dabei kommt die Optimierungsstufe 0 (Option
»,~00%) zum Einsatz, da viele der giangigen Compiler-Optimierungen zwar fiir
den durchschnittlichen Anwendungsfall vorteilhaft sind, der statischen Analy-
sierbarkeit und der WCET jedoch abtréglich sein kénnen (vgl. [27]).

8.1.3. Metriken und Bewertungsmethoden

Das Zielkriterium der in dieser Arbeit vorgestellten Beitrige ist die Minimierung
der WCET des parallelisierten Programms (siehe Abschnitt 1.2). Zur Bewertung
der Qualitdt einer Parallelisierung im Hinblick auf dieses Kriterium und den
urspriinglichen sequentiellen Quellcode eignet sich daher der WCET-Speedup
SP¥. Analog zum allgemeinen Speedup aus Gleichung (2.5) ist letzterer mit
der sequentiellen WCET-Grenze WCET®** und der parallelen Entsprechung

WCET?" durch

w  WCET*
SP = WORTT (8.1)

gegeben.

Zur Bestimmung der sequentiellen Grenze WCET®**? wird das kommerziell
erhiltliche Werkzeug aiT (siehe [29]) in der Variante fiir die LEON3-Architektur
eingesetzt. Als Prozessoreinheit wird derjenige Kern der Zielplattform ausgewéhlt,
der die insgesamt schnellste Speicheranbindung an die externen Speicher aufweist.
Letzteres trifft typischerweise auf Kerne zu, die sich in einer der Kacheln mit
lokalem Speicher-Controller befinden. Die WCET-Analyse in aiT wird dann so
konfiguriert, dass sie von festen Speicherzugriffszeiten ohne Interferenzen ausgeht.
Diese Zugriffszeiten konnen mit Hilfe des Plattformmodells unter Annahme des
Interferenz-freien Falls bestimmt werden.

Die Ergebnisse fir WCET?" werden mit Hilfe der Mehrkern-WCET-Analyse
aus der ARGO-Werkzeugkette (sieche Abschnitt 3.3.3.3) bestimmt. Da diese
ebenfalls auf aiT basiert, ist die Analysemethode auf Kernebene identisch zur
Berechnung der sequentiellen WCET, sodass ein direkter Vergleich der resultie-
renden Werte moglich wird. Bei der WCET-Analyse fiir Mehrkernprozessoren
wird auch die Anzahl der Speicherzugriffe pro Code-Segment mit aiT ermittelt
(vgl. Abschnitt 3.3.3.3). Hierbei unterscheidet das Werkzeug gegenwértig nicht
zwischen posted Writes und den anderen Zugriffstypen, weshalb im Rahmen der
experimentellen Evaluation jeweils vom pessimistischen Fall eines Zugriffs vom
Typ non-posted ausgegangen wird. Im Hinblick auf die FIFO-basierte Kommuni-
kation wird ferner angenommen, dass Kommunikationsoperationen — abgesehen
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von den damit verbundenen Speicherzugriffen — keine weiteren Interferenzen
verursachen.

Sowohl bei der sequentiellen als auch der parallelen WCET-Analyse wird zu-
néchst mit Hilfe eines C-Compilers eine Bindrdatei mit dem Maschinencode des
Programms erzeugt und anschliefend analysiert. Allerdings kann eine WCET-
Analyse auf Maschinencode-Ebene u. U. nicht alle nétigen Informationen, wie
z. B. Schleifengrenzen und Speicheradressen, automatisch ermitteln (vgl. Ab-
schnitt 2.4.1). Die automatisierte Gewinnung dieser Informationen wird z. B.
dadurch erschwert, dass die Daten einer lokalen Variablen aus dem urspriingli-
chen C-Code im Maschinencode in verschiedenen Registern zwischengespeichert,
bei Funktionsaufrufen auf dem Stack gesichert und danach wieder in andere
Register eingelesen werden kénnen. Dies kann u. a. die Nachverfolgung des Da-
tenflusses flir Schleifen-Indizes verhindern, sodass keine zuverlissige Aussage
iiber Schleifengrenzen mehr moglich ist. Im Allgemeinen sind daher zusatzliche
Annotationen noétig, die die fehlenden Informationen auf Maschinencode-Ebene
ergdnzen. Diese miissen oftmals manuell durch den Endnutzer erstellt werden,
was typischerweise ein zeitaufwindiges und fehleranfalliges Unterfangen ist.

Da der Quellcode im vorliegenden Fall automatisch generiert wird, kénnen viele
der fehlenden Informationen automatisiert aus den Zwischendarstellungen des
C-Quellcodes gewonnen werden. Im Quellcode lassen sich z. B. Schleifengrenzen
oft deutlich einfacher extrahieren, da dort meist mit strukturierten Schleifen-
konstrukten (wie z. B. for-Schleifen), eindeutig identifizierbaren Variablen und
wohldefinierten Datentypen gearbeitet wird. Durch eine Analyse des Quellcodes
lassen sich die Schleifengrenzen zwar weitgehend automatisiert bestimmen, aller-
dings muss diese Information noch auf den Maschinencode iibertragen werden.
Ohne weitreichende Kenntnisse bzw. Garantien zum Verhalten des verwendeten
C-Compilers, einschlieflich der darin durchgefithrten Schleifen-Transformationen,
ist dies jedoch eine nicht-triviale Aufgabe. Die korrekte und sichere Verkniipfung
der Informationen aus Quellcode und Maschinencode ist deshalb auch ein wesent-
licher Beweggrund fiir die in Abschnitt 3.2 beschriebenen Forschungsarbeiten an
WCET-optimierten C-Compilern. Da die Umsetzung eines solchen Compilers fiir
die LEON3-Architektur den Rahmen dieser Arbeit sprengen wiirde, nutzt die
nachfolgende Evaluation den oben genannten GCC-basierten Compiler. Durch
das Einfiigen von Assembler-Sprungmarken (Labels) bei der automatisierten
Code-Erzeugung lasst sich das Problem der Annotation von Schleifengrenzen
auch fiir den GCC lésen. Dazu werden Labels in jeder Schleife im Quellcode
platziert und mit einer passenden Annotation fiir die Schleifengrenze versehen.
Zumindest auf der niedrigsten Optimierungsstufe erweist sich dieses Verfahren
fir den eingesetzten Compiler als zuverldssig, da die Schleifen in diesem Fall
nicht signifikant transformiert werden.
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Neben den Schleifengrenzen kénnen bei der WCET-Analyse auch die Adressbe-
reiche von Speicherzugriffen im Maschinencode u. U. nicht zuverldssig ermittelt
werden. Nach dem Schritt der Speicherallokation werden im Quellcode zwar
feste Speicheradressen fiir die Variablen hinterlegt, trotzdem ist es nicht immer
moglich, die Adressen wieder aus dem Maschinencode zuriickzugewinnen. Das
gilt insbesondere fiir Zugriffe auf mehrdimensionale Felder (Arrays), die im
Maschinencode typischerweise durch indirekte Speicherzugriffe realisiert sind.
Bei solchen Zugriffen wird die konkrete Adresse erst zur Laufzeit aus dem Array-
Index berechnet und kann deshalb bei der statischen Analyse nur dann ermittelt
werden, wenn auch der Wertebereich des Index bekannt ist.

Anders als bei den Schleifengrenzen fiihren fehlende Adressbereiche in einer
WCET-Analyse mit aiT nicht zu ungiiltigen, sondern nur zu stark pessimisti-
schen Ergebnissen. Ist eine Speicheradresse nicht bekannt, so kann von dem
pessimistischen Fall des langsamsten Speichersegments ausgegangen werden,
sodass die resultierenden WCET-Grenzwerte nach wie vor sicher sind. Zur
Evaluation des Speicherallokations-Verfahrens aus Kapitel 7 ist eine solche
pessimistische Uberschitzung jedoch nicht sinnvoll, da sie die Ergebnisse be-
trachtlich verfalschen kann. Da das Optimierungsverfahren die Variablen statisch
einem Speichersegment zuordnet, sind auf Quellcode-Ebene alle verwendeten
Adressbereiche bekannt. Anders als bei den Schleifengrenzen gibt es (ohne einen
spezialisierten C-Compiler) fiir diesen Fall jedoch keine zuverlissige Moglichkeit,
die Information automatisiert auf den Maschinencode zu tibertragen. Fiir die
nachfolgende Evaluation wird daher auf eine der folgenden beiden Herangehens-
weisen zuriickgegriffen:

1. Es werden keine Adressbereiche annotiert, sodass die Zugriffszeiten ggf.
pessimistisch iiberschétzt und Allokationsentscheidungen durch die WCET-
Analyse nicht erkennt werden.

2. Fir die Berechnung der Interferenz-Kosten wird die Anzahl der Speicherzu-
griffe N™™(¢s;,my) pro Code-Segment und Speicherkomponente anhand
der Variablenzugriffe im Quellcode geschdtzt und nicht mit aiT bestimmt.
Da C-Compiler typischerweise darauf ausgelegt sind, die Anzahl der Spei-
cherzugriffe im Vergleich zum Quellcode zu reduzieren (z.B. durch das
Puffern von Zwischenergebnissen in Registern), ist zu erwarten, dass diese
Schatzung insgesamt eher pessimistisch ist. Ohne alle internen Details
des Compilers zu berticksichtigen, léasst sich dies jedoch i. A. nicht sicher
nachweisen. Die resultierenden WCET-Werte sollten aber dennoch hin-
reichend akkurat sein, um représentative Ergebnisse zur Bewertung der
Speicherallokation zu gewinnen.

Methode 2 kommt in erster Linie bei der Evaluation des Verfahrens zur Spei-
cherallokation in Abschnitt 8.4 zum Einsatz. Dazu ist anzumerken, dass die
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Anwendbarkeit der evaluierten Optimierungsmethoden auf tatséchliche Echtzeit-
anwendungen durch die Schédtzung nach Methode 2 nicht beeintrachtigt wird.
Durch die manuelle Analyse und das héndische Erstellen entsprechender Anno-
tationen fiir die kompilierte Bindrdatei lassen sich grundsétzlich auch sichere
WCET-Werte bestimmen, die nicht von pessimistischer Uberschétzung betroffen
sind. Wahrend manuelle Annotationen, z. B. bei der Entwicklung zertifizierba-
rer Echtzeit-Software (sowohl fir Einzelkern- als auch Mehrkernprozessoren),
sinnvoll und oft nicht zu vermeiden sind, ist dies fiir eine experimentelle Evalua-
tion in groBerem Stil jedoch kaum praktikabel. Fiir die Zukunft bergen neuere
Entwicklungen im Bereich WCET-optimierter C-Compiler das Potential, den
Transfer von Informationen vom Quellcode zum Maschinencode weitgehend zu
automatisieren, um manuelle Annotationen vermeiden zu kénnen.

8.2. Bewertung der Compiler-Transformation

In diesem Abschnitt wird die in Kapitel 4 vorgestellte Compiler-Transformation
sowohl hinsichtlich des WCET-Speedups als auch der Ausfithrungszeiten im
durchschnittlichen Fall bewertet. Aulerdem werden die Ergebnisse mit einem
Basisszenario verglichen, in dem die WCET auf Mehrkernprozessoren unter der
Annahme von zeitlicher Isolation ohne Interferenz-Analyse ermittelt wird.

8.2.1. Vergleich der WCET mit gemessenen Ausfiihrungszeiten

Fir den Vergleich der WCET mit den gemessenen Ausfithrungszeiten im durch-
schnittlichen Fall kommt der beschriebene FPGA-Prototyp mit 2x2 NoC und
LEON3-Kernen ohne FPU sowie die TAWS-Testanwendung zum Einsatz. Die
zugehorigen Ergebnisse fiir das sequentielle TAWS-Programm auf einem Kern
und die parallelisierte Entsprechung sind in Tabelle 8.3 aufgelistet. Durch die
Parallelisierung fiir vier Kerne ohne FPU wird darin ein WCET-Speedup SP*
von 1,77 erreicht.

Die parallelisierende Transformation zielt zwar schwerpunktméaflig auf die Op-
timierung der WCET ab, erreicht beim TAWS jedoch auch fiir die gemessene
Ausfithrungszeit einen Speedup von 1,28. Der durchschnittliche Speedup ist
niedriger als der WCET-Speedup, was sich neben der WCET-orientierten Opti-
mierungsstrategie auch durch die insgesamt niedrigere Ausfiihrungszeit erkléren
lasst: Im durchschnittlichen Fall kommt es beim TAWS zu einem schlechte-
ren Verhiltnis von Berechnungsaufwand zu Kommunikationsaufwand, da die
Anzahl der Kommunikationsoperationen im Gegensatz zur Ausfithrungszeit
konstant bleibt (Es gibt keine Kommunikation innerhalb von Schleifen mit
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Szenario [ WCET [ Gemessene Zeit ‘
Sequentieller Code ohne FPU 7788 us 672 us
Paralleler Code ohne FPU (Speedup) | 4410 us (1,77) 524 us (1,28)
Sequentieller Code mit FPU 484 us -

Tabelle 8.3.: WCET und gemessene Ausfithrungszeiten fiir den TAWS-
Anwendungsfall (vgl. [RKB+19])

variablen Schleifengrenzen). Der Kommunikationsaufwand weicht deshalb im
durchschnittlichen Fall weniger stark vom ungiinstigsten Ausfiihrungsfall ab.

Ohne Hardware-FPU fiigt der C-Compiler verschiedene Software-Routinen fiir
die FlieBkommaberechnungen in den Ausgabecode ein, wodurch die Performanz
des TAWS deutlich beeintrachtigt wird. Die WCET ist davon typischerweise
besonders betroffen, da die eingefiigten Software-Routinen verschiedene Schleifen
enthalten, deren Grenzen stark von den konkreten Eingabedaten abhéngen.
Im ungiinstigsten Fall sind deshalb i. A. deutlich héhere Schleifengrenzen zu
erwarten als bei der Ausfithrung mit durchschnittlichen Eingabedaten. Um
den Unterschied zwischen einer Hardware-FPU und den Software-basierten
FlieBkommaoperationen quantifizieren zu kénnen, enthélt Tabelle 8.3 auch die
WCET-Grenze des sequentiellen Codes fiir einen LEON3-Kern mit aktivierter
Hardware-FPU. Die Ergebnisse zeigen, dass sich die sequentielle WCET des
TAWS durch die Verwendung der Software-basierten Flie(kommaoperationen
bereits um mehr als Faktor 16 erhoht. Da die anderen Testanwendungen aus
Abschnitt 8.1.2 noch deutlich mehr FlieBkommaberechnungen enthalten und der
Effekt demnach noch starker wére, wird bei diesen Testféllen auf eine Evaluation
ohne FPU verzichtet.

Insgesamt zeigen die Ergebnisse fiir die TAWS-Anwendung, dass die Parallelisie-
rung sowohl fiir die WCET als auch die Ausfithrungszeit im durchschnittlichen
Fall einen Speedup SP > 1 erreichen kann. Fiir die vier eingesetzten Prozessor-
kerne ist der erreichte Gewinn zwar relativ niedrig, dies ist jedoch grofitenteils
der vergleichsweise schlecht parallelisierbaren Testanwendung geschuldet. Unter
den in Tabelle 8.2 aufgefithrten Anwendungen weist das TAWS insgesamt die
mit Abstand geringste Rechenkomplexitét auf. Die Verbesserung der WCET um
Faktor 1,77 zeigt daher vor allem, dass sich die Parallelisierung selbst in solchen
Fillen als gewinnbringend erweisen kann. Uber die Effizienz des Verfahrens
zur Speicherallokation lassen sich aus den Ergebnissen fiir das TAWS hingegen
kaum Riickschliisse ziehen, da die lokalen TLMs ausreichen, um alle Daten der
Anwendung aufzunehmen.
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8.2.2. Vergleich mit dem Fall ohne Interferenz-Analyse

Ein wesentlicher Vorteil durch die Kombination des Plattformmodells aus Kapi-
tel 5 mit dem Programmiermodell aus Kapitel 4 besteht darin, dass Interferenz-
effekte préaziser eingegrenzt werden kénnen. Um diesen Vorteil quantifizieren
zu konnen, vergleicht die nachfolgende Testreihe den vorgestellten Ansatz mit
den WCET-Grenzwerten, die sich ohne die MHP-basierte Interferenz-Analyse
ergeben. Hierzu kommen die beiden Testanwendungen FFT und Hough320 zum
Einsatz, da sie einen vergleichsweise hohen Bedarf an externem Speicher haben,
wodurch auch mit Interferenz-Kosten in signifikantem Umfang zu rechnen ist.
Die Bestimmung der Speicherzugriffszahlen erfolgt auf Basis von Informatio-
nen aus dem Quellcode (Methode 2 aus Abschnitt 8.1.3). Die Kommunikation
zwischen den Prozessoren wird in dieser Testreihe auf Nachrichten beschrinkt,
sodass keine gemeinsam genutzten Variablen vorhanden sind.

Abbildung 8.3 zeigt die WCET-Grenzwerte, die fir diese Applikationen und ver-
schiedene Plattformkonfigurationen (vgl. Tabelle 8.1) durch statische Analysen
gewonnen wurden. Die Balken entsprechen dabei jeweils einem der folgenden
drei WCET-Werte:

Sequentielle WCET: Die WCET-Grenze des sequentiellen C-Programms vor
der Parallelisierung auf einem Kern der jeweiligen Zielplattform.

Parallele WCET ohne Interferenz-Analyse: Die WCET-Grenze des paralleli-
sierten Programms ohne MHP-basierte Interferenz-Analyse. Die Berech-
nung der Interferenz-Kosten erfolgt unter der Annahme, dass jede vom
Programm genutzte Route Ry, im Plattform-Komponenten-Graphen (vgl.
Abschnitt 5.2.3) permanent ausgelastet ist. Da die kontextabhingige An-
zahl N (R, PS) der Zugriffe pro Route ohne die MHP-Analyse i. A. nicht
mehr bekannt ist, werden die belegten Eingange der Arbitrierungseinheiten
pessimistisch durch die Zahl der dariiber verlaufenden Routen Ry; abge-
schéatzt. Dieses Vorgehen ist vergleichbar mit Ansétzen, die auf zeitliche
Isolation mittels TDMA setzen (vgl. Abschnitt 3.1). Im Gegensatz zu letz-
teren wird die Struktur des parallelen Codes aber nicht vollig ignoriert, da
die im Programm verwendeten Routen Ry; nach wie vor beriicksichtigt wer-
den. Im Hinblick auf die Speicherallokation kommt die ILP-Kostenfunktion
Y aus Gleichung (7.12) zum Einsatz, sodass Interferenzeffekte auch dort
nicht mit einbezogen werden.

Parallele WCET mit Interferenz-Analyse: Die parallele WCET-Grenze mit ak-
tiver MHP-Analyse und vollsténdiger Nutzung des Interferenz-Modells aus
Kapitel 5. Die Speicherallokation wird mit der ILP-Kostenfunktion Y%
aus Gleichung (7.34) berechnet.
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Abbildung 8.3.: Sequentielle WCET (I W) sowie parallele WCET mit deaktivier-
ter (1M) und aktivierter Interferenz-Analyse (1) (vgl. [RB20a])
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Abbildung 8.3a zeigt die Ergebnisse fiir die FFT-Anwendung, in denen die akti-
vierte Interferenz-Analyse in allen Féllen zu einer deutlich reduzierten und damit
préaziseren parallelen WCET-Schétzung fithrt. Bei der Hough320-Anwendung
in Abbildung 8.3b gibt es hingegen auf den Plattformen mit Kachelvariante
(a) bei aktivierter Interferenz-Analyse nur einen geringfiigigen Unterschied®.
Dies kann dadurch erkldrt werden, dass die meisten Code-Segmente dort haufig
auf die externen Speicher zugreifen miissen. Der Umfang an interferierenden
Speicherzugriffen ist dadurch offenbar so hoch, dass die Interferenz-Kosten auch
durch die Beriicksichtigung der Synchronisationsstruktur nicht signifikant besser
eingegrenzt werden konnen. Auf den Plattformen mit Kachelvariante (b) profi-
tiert jedoch auch die Hough320-Anwendung deutlich von der Interferenz-Analyse,
da in diesem Fall auch die TLM-Speicher von Interferenzeffekten betroffen sind.

Vergleicht man die Ergebnisse fir die parallelen Programme mit den sequentiel-
len WCET-Werten, so fiihrt die Parallelisierung bei aktiver Interferenz-Analyse
in allen Fillen zu einer meist deutlichen Verbesserung der WCET. Insbesondere
die rechenintensivere Hough320-Applikation profitiert stark von der Paralleli-
sierung und erreicht auf der Plattformkonfiguration 2x2b/2 einen maximalen
Speedup von SPY = 3,92 auf 8 Kernen. Bei der FFT-Anwendung ist der Gewinn
erwartungsgeméfl weniger stark, da der Grad der Parallelitdt beim Zusammen-
fassen der FFT-Teilergebnisse schrittweise abnimmt. Ohne Interferenz-Analyse
ist die Parallelisierung der FFT-Anwendung im Hinblick auf die WCET faktisch
wirkungslos und in einigen Féllen sogar kontraproduktiv. Je nach Anwendung
und Zielplattform ist die vorgestellte Interferenz-Analyse also zwingend erfor-
derlich, um das Programm {iberhaupt gewinnbringend parallelisieren zu kénnen.
Gegeniiber dem herkémmlichen Ansatz der zeitlichen Isolation mittels TDMA
zeigt sich damit insgesamt ein klarer Vorteil fir die Interferenz-Analyse.

Ein Vergleich zwischen den Plattformkonfigurationen zeigt auflerdem, dass
die Varianten mit mehr als einem externen Speicher — zumindest bei aktiver
Interferenz-Analyse — einen deutlichen Vorteil haben. Besonders bei der FFT
machen sich die Reduktion der Interferenzen durch die Verteilung der Spei-
cherzugriffe auf mehrere externe Speicher sowie die entsprechend verkiirzten
Routen der Zugriffe im NoC deutlich bemerkbar. Die Plattform-Variante 2x2b/2
schneidet bei aktiver Interferenz-Analyse insgesamt am besten ab. Im Vergleich
zur Variante 3x3a/3 fehlt dieser Konfiguration zwar ein Prozessorkern und
ein externer Speicher, dies wird jedoch durch die Scratchpad-Speicher und die
effizientere Kopplung der beiden Prozessorkerne innerhalb der Kacheln mehr
als kompensiert. Letzteres kann u.a. durch die reduzierte Last im NoC erklart
werden, die aus der lokalen Kommunikation der beiden Kerne einer Kachel sowie
dem Datenaustausch iiber den TLM bzw. den lokal angebundenen externen

1Kleinere Unterschiede kénnen auch durch geringfiigige Abweichungen im Schedule, bei der
Code-Generierung oder der Neukompilierung des C-Codes entstehen.
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Speicher resultiert. Dank der Interferenz-Analyse konnen die zusétzlich anfallen-
den Kosten durch Interferenzen bei TLM-Zugriffen dabei so weit eingegrenzt
werden, dass sie diesen Vorteilen kaum entgegenstehen.

8.3. Ergebnisse zur SHM- und Kommunikationsoptimierung

In diesem Abschnitt soll mit einer weiteren Testreihe untersucht werden, welchen
Einfluss die Verwendung gemeinsam genutzter Speicher (SHM) und die Opti-
mierung der Synchronisationsstruktur im Rahmen der Compiler-Transformation
aus Kapitel 4 haben. Der Parallelisierungsprozess wird dazu fiir die Plattform-
konfiguration 2x2a/1 und mehrere Testapplikationen mit den folgenden vier
Optimierungseinstellungen ausgefiihrt:

Ohne Optimierung: Bei der SHM Variablenauswahl werden alle Variablen der
Menge V? der privaten Variablen (vgl. Abschnitt 4.2.1.1) zugeteilt und
die Synchronisationsoptimierung (vgl. Kapitel 6) wird tibersprungen. Alle
Kommunikations- und Synchronisationsoperationen bleiben damit an den
vorldufigen Positionen, die bei der Datenpartitionierung festgelegt werden.

Sync: Die Synchronisationsoptimierung ist aktiv, wahrend ausschlielich privat
genutzte Variablen verwendet werden.

SHM: Die SHM Variablenauswahl wéhlt passende Variablen fiir die gemeinsame
Nutzung aus, wohingegen die Synchronisationsoptimierung entfallt.

SHM & Sync: Es wird sowohl eine Auswahl von SHM-Variablen getroffen als
auch die Synchronisationsoptimierung durchgefiihrt.

Fir das TAWS werden auflerdem erneut LEON3-Prozessoren ohne FPU an-
genommen. Abbildung 8.4 zeigt die WCET-Speedups SP" im Vergleich zum
sequentiellen Programm, die sich fiir die einzelnen Optimierungseinstellungen aus
der statischen WCET-Analyse ergeben. Alle gezeigten Ergebnisse fiir dieselbe
Testanwendung verwenden auch denselben Schedule (allerdings nicht denselben
wie in Abbildung 8.3, weshalb die Ergebnisse nicht identisch sind). Die Spei-
cherallokation nutzt die Kostenfunktion Y¥, wahrend die Speicherzugriffszahlen
fiir die abschlielende WCET-Analyse aus der Bindrdatei gewonnen werden
(Methode 1 aus Abschnitt 8.1.3).

Fir den k-Means Algorithmus und das TAWS entfallen die Varianten mit
SHM-Nutzung, da die Variablen dieser Anwendungen auch bei aktiver SHM-
Optimierung ausschliefllich den privaten Speichern zugeordnet werden. Der
externe Speicher wird aufgrund seiner héheren Zugriffszeit und der Tatsache,
dass alle Daten der Anwendungen in den privaten TLMs Platz finden, in beiden
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Abbildung 8.4.: WCET-Speedup fiir verschiedene Testapplikationen und Opti-
mierungsszenarien fiir die Plattform 2x2a/1 (vgl. [RB20b])

Fallen nicht verwendet. Auch die mogliche Ersparnis bei den Kommunikations-
kosten durch die gemeinsame Nutzung des externen Speichers kann dies nicht
kompensieren.

Die Ergebnisse fiir die beiden anderen Testanwendungen zeigen deutlich, dass
der Einsatz gemeinsam genutzter Variablen den Speedup signifikant verbessert.
FEtwas stiarker profitiert die FFT-Applikation von der Optimierung, da das
schlechtere Verhaltnis von Berechnungsaufwand zu Kommunikationsaufwand
mit einem gréBeren Verbesserungspotential durch die gemeinsame Nutzung von
Variablen einhergeht. Des Weiteren erweist sich die Methode zur Kommunikati-
onsoptimierung aus Kapitel 6 fiir alle Testanwendungen als vorteilhaft. Vor allem
beim k-Means Algorithmus ist die vorldufige Platzierung der Kommunikations-
operationen so ungiinstig, dass die Berechnungen ohne diese Optimierung kaum
noch parallel ausgefiihrt werden kénnen. Bei der FFT liefert die Kommunikati-
onsoptimierung ebenfalls einen deutlichen Beitrag zum Speedup, wobei sich hier
besonders das Zusammenfassen von Synchronisationsoperationen als effektiv er-
weist. Durch die Optimierung kann die Anzahl der Synchronisationsoperationen
dort von 78 auf 25 reduziert werden.

Insgesamt zeigen die Speedups in Abbildung 8.4 erneut, dass die WCET durch die
Parallelisierung in allen Féallen deutlich gesenkt werden kann. Die in dieser Arbeit
vorgestellte Optimierungsmethode fiir Kommunikation sowie die Méglichkeit,

220



8.4. Ergebnisse zur heterogenen Speicherverwaltung

neben Nachrichten-basierter Kommunikation auch gemeinsam genutzte Variablen
zu verwenden, leisten einen signifikanten Beitrag zu diesen Ergebnissen.

8.4. Ergebnisse zur heterogenen Speicherverwaltung

In diesem Abschnitt soll das in Kapitel 7 vorgestellte Verfahren zur Speicheral-
lokation unter Berticksichtigung von Interferenzeffekten experimentell evaluiert
werden. Das Ziel besteht insbesondere darin, die ILP-Kostenfunktionen Y aus
Gleichung (7.12), Y7 aus Gleichung (7.34) und Y " aus Gleichung (7.40) an-
hand der Problemgroflen und der erzielten WCET-Grenzen fiir die parallelen
Programme zu vergleichen. Dabei werden alle Plattformkonfigurationen aus
Tabelle 8.1 sowie die aufgrund ihres Speicherbedarfs am besten geeigneten Tes-
tanwendungen FFT und Hough320 beriicksichtigt. Um die Verfédlschung der
Ergebnisse durch unerkannte Speicheradressen bei der WCET-Analyse der Bi-
nardatei zu vermeiden, wird die Anzahl N™“"(c¢s;, m;) der Speicherzugriffe nach
Methode 2 aus Abschnitt 8.1.3 anhand des Quellcodes ermittelt. Zur Realisierung
der Kostenfunktion Y “* werden die Werte WCET "™ (cs;) aus den a priori
Ergebnissen einer sequentiellen WCET-Analyse geschétzt (vgl. Abschnitt 7.4.4).

8.4.1. Komplexitat der ILP-Probleme

Mit der Komplexitit der Anwendungen steigt typischerweise auch die Anzahl
|CS| der Code-Segmente und damit die der Mengen PS stark an. In der Folge
wachst auch die Anzahl der zusétzlichen Variablen und Nebenbedingungen des
ILP-Modells mit Interferenz-Schéatzung und damit letztlich die Komplexitat
des Optimierungsproblems. Da Algorithmen zur optimalen Losung eines ILP-
Problems i. A. NP-schwer sind, kann fiir grofle Probleme u. U. keine optimale
Allokation mehr in annehmbarer Zeit gefunden werden. Um dem entgegenzuwir-
ken, wird im Folgenden ein Verfahren verwendet, das die Interferenz-Kosten, falls
notig, nur fir eine Auswahl von Ausfithrungskontexten PS in das ILP-Modell
einbezieht. Dabei dient die Anzahl der Speicherzugriffe in den zugehorigen
Code-Segmenten cs; € PS als Grundlage fir die Entscheidung, ob die jeweiligen
Interferenz-Kosten vernachléssigt werden oder nicht.

Die Auswahl der zu beriicksichtigenden Mengen PS erfolgt nach dem folgenden
Schema: Fiir jedes PS wird zunéchst die maximale Anzahl von Speicherzugriffen
NP"(PS, ) pro beteiligtem Prozess 7, ermittelt. Jedem PS wird dann ein
Wert

I(PS) := H N (PS, mx)

T EP
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zugeordnet, der dem Produkt der Zugriffszahlen N?"(PS,n) tiber alle Pro-
zesse entspricht. Diese Grofle wird darauthin als Sortierkriterium verwendet,
um eine absteigend nach II(PS) sortierte Liste aller PS zu erstellen. Dabei
bildet II(PS) eine Metrik fiir die Kosten der potentiell kollidierenden Zugriffe
im Ausfihrungskontext PS. Das ILP-Modell wird dann aufgebaut, indem so
lange Interferenz-Modelle fiir die Elemente PS am Anfang der Liste hinzugefiigt
werden, bis die Anzahl der dazu erforderlichen ILP-Variablen A,;, ¥,; und
F”(RM, PS) einen festgelegten Wert tiberschreitet. Der letztgenannte Grenz-
wert wird fir jede Plattformkonfiguration und Testanwendung so gewéahlt, dass
die Losungszeit fiir das ILP-Problem im Regelfall unter einem Zeitlimit von
2000 s bleibt. Auf diese Weise werden Interferenz-Kosten vor allem dort vernach-
lassigt, wo ohnehin mit weniger Zugriffskonflikten zu rechnen ist, wahrend sie in
speicherintensiven Engpéssen nach wie vor berticksichtigt werden. Dadurch ent-
steht in den weniger wichtigen Teilen des Programms zwar eine Ungenauigkeit,
bei hinreichend groien Grenzwerten fiir die ILP-Variablenzahl halten sich die
Unterschiede jedoch in Grenzen.

Die Losungen der ILP-Probleme werden in der vorliegenden Evaluation mit Hilfe
des Coin-Or Branch-and-Cut Losers (siehe [16]) auf einem Intel Xeon E5-2620 v3
Prozessor berechnet. Dabei wird die MIP-Formulierung des Allokationsproblems
verwendet, in der die Beschrankung auf ganzzahlige Werte bei den Variablen
As; und F”(Rkl, PS) entfallt. Das Losungsverfahren wird abgebrochen, falls bis
zum Ablauf des genannten Zeitlimits von 2000 s keine optimale Lésung gefunden
werden konnte. In diesem Fall wird die Code-Erzeugung mit der zu diesem
Zeitpunkt vorhandenen, potentiell suboptimalen Lésung fortgesetzt.

Einige Statistiken zu den erzeugten ILP-Optimierungsproblemen fiir die einzelnen
Plattformkonfigurationen und Zielfunktionen sind fir die FFT-Anwendung in
Tabelle 8.4 und fiir Hough320 in Tabelle 8.5 aufgelistet. Darin bezeichnet 1"
die Losungszeit, V% die Anzahl der ILP/MIP-Variablen und C'" die Anzahl
der Nebenbedingungen. Die Spalten mit der Bezeichnung ,% d. PS* geben
auflerdem an, fiir welchen Prozentsatz der Mengen PS die Interfernz-Kosten im
ILP-Modell beriicksichtigt wurden.

Waéhrend die Optimierungsprobleme ohne Interferenzmodell gréfitenteils in we-
niger als 1s gelost werden konnten, steigen die Losungszeiten fir Y und Y °#
deutlich an. Die Beriicksichtigung von Interferenz-Kosten in allen Hardware-
Komponenten der Plattform bringt also eine signifikant hohere Problemkomple-
xitét mit sich. Bis auf den Fall der FFT mit Zielfunktion Y¥ und Plattformkonfi-
guration 2x2a/1 konnten jedoch fiir alle Szenarien optimale Losungen innerhalb
des Zeitlimits gefunden werden. Es zeigt sich auch, dass die Losungszeiten bei
der FFT-Anwendung deutlich hoéher sind als bei Hough320, obwohl die ILP-
Probleme in letzterem Fall deutlich mehr Variablen und Nebenbedingungen
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[ FFT |
Variante Y ¢ Variante Y7
Plattform | T'[s] V% ¢o% %d PS| T'[s§ Vv¥® cC® %d PS
2x2a,/1 1469,0 1706 1403 45% 2039,2 1349 974 30%
2x2a/2 584,1 2876 3178 26 % 118,9 2049 1220 13%
2x2b/1 572,4 2731 2727 30% 6,6 1804 1079 10%
2x2b/2 466,8 3243 2788 19% 63,6 3039 2509 19%
3x3a/1 100,8 2329 2846 42% 1,4 1543 1160 21%
3x3a/3 4,0 2861 2743 16% 1553,3 2646 2448 16 %
[ FFT
Variante Y
Plattform | T' [s] Vvir ci
2x2a,/1 0,3 1015 640
2x2a,/2 0,9 1549 720
2x2b/1 0,4 1468 743
2x2b/2 0,9 1959 801
3x3a/1 0,4 1041 658
3x3a/3 4,0 1587 745

Tabelle 8.4.: Statistiken zu den ILP-Problemen fir die FF'T —Anwendgng mit der
Anzahl der Variablen V¥, der Nebenbedingungen C*? und den
Losungszeiten T (vgl. [RB20a))

enthalten. Eine hohere Anzahl an Variablen/Nebenbedingungen hat also nicht
notwendigerweise langere Losungszeiten zur Folge.

Durch die Variation des Anteils der Mengen PS, fiir die die Interfezenz-Kosten
beriicksichtigt werden, kann der Kompromiss zwischen der Genauigkeit des
ILP-Modells und den benétigten Losungszeiten prinzipiell flexibel eingestellt
werden. Da auch die statische WCET-Analyse bei komplexeren Anwendungen
einige Zeit in Anspruch nehmen kann, sind etwas hohere Losungszeiten meist
akzeptabel, insbesondere wenn die Interferenz-Kosten im erzeugten parallelen
Programm dadurch signifikant reduziert werden kénnen.

8.4.2. Vergleich der Optimierungsvarianten

Fiir die Losungen der in den Tabellen 8.4 und 8.5 aufgefithrten Optimierungspro-
bleme werden im Folgenden die durch Interferenz verursachten Verzogerungen
sowie die Auswirkungen auf die letztendlichen WCET-Grenzen der parallelen
Programme untersucht. Die entsprechenden Resultate fiir die FFT sind in Ab-
bildung 8.5 und die fiir die Hought320-Anwendung in Abbildung 8.6 dargestellt.
Fir die Experimente mit derselben Plattformvariante kommt dabei derselbe
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[ HouamH320 ]
Variante Y "% Variante Y?
Plattform | T'[s] Vv ¢ %d.PsS|T'[s] VvP c® %d PS
2x2a/1 3,2 2781 4973 100 % 0,5 2642 4782 100 %
2x2a/2 51,3 3868 6592 42 % 3,5 3742 6423 42 %
2x2b/1 21,6 4864 8109 43 % 1,2 3957 6641 15%
2x2b/2 471,9 5145 8310 8% 1,7 4992 8098 8%
3x3a/1 823,2 3881 6653 63 % 23,1 3111 5057 29 %
3x3a/3 30,7 5182 8904 27% 69,6 4996 8651 27 %
[ HouGH320
Variante Y
Plattform | T' [s] Vv#%® ¢C
2x2a/1 0,2 1753 2901
2x2a/2 0,3 2626 4200
2x2b/1 0,3 3623 6307
2x2b/2 0,7 4492 7598
3x3a/1 0,2 2607 4553
3x3a/3 0,5 3913 6672

Tabelle 8.5.: Statistiken zu den ILP-Problemen fiir die Hough320-Anwendung
mit der Anzahl der Variablen V¥, der Nebenbedingungen C*? und
den Losungszeiten T (vgl. [RB20a])

Schedule zum Einsatz, wihrend bei der Speicherallokation verschiedene Losun-
gen mit je einer der Kostenfunktionen Y, Y und Y berechnet und in einem
parallelen Programm umgesetzt werden. Die Auswahl gemeinsam genutzter
Variablen ist dabei nicht aktiv, um zu verhindern, dass die Freiheitsgrade im
Allokationsproblem durch die Vorentscheidung iiber SHM-Variablen einschrankt
werden.

Die Balkendiagramme in den Abbildungen 8.5a und 8.6a zeigen die Summen aller
durch Interferenz verursachten Verzogerungen IF(cs;) (vgl. Abschnitt 3.3.3.3) fir
alle Speicherzugriffe im gesamten Programm (jeweils logarithmisch aufgetragen).
Die Problemvariante Y zeigt in allen Testszenarien eine deutliche Reduktion
der Interferenz-Kosten im Vergleich zu Y. Fiir die Hough320-Anwendung zeigt
sich eine besonders starke Verbesserung bei den Plattformkonfigurationen 2x2a/1
und 3x3a/3, wo eine Reduktion um 49 % bzw. 41 % erreicht wird.

Verglichen mit den anderen Varianten fiithren die Lésungen des ILP-Problems
mit Y in den meisten Féllen zu den hochsten Interferenz-Verzégerungen. Dies
ist insofern nicht verwunderlich, als Interferenz-Kosten fiir alle Speicherzugriffe
abseits des kritischen Pfades nicht in die Gesamtkosten Y “* eingehen. Im Ge-
gensatz zu Y und Y¥, in denen alle Zugriffe das gleiche Gewicht haben, toleriert
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wendung auf verschiedenen Zielplattformen (vgl. [RB20a])
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die Variante Y daher auch hohere Interferenz-Kosten, solange der geschétz-
te kritische Pfad nicht beeinflusst wird. Die in den Abbildungen dargestellte
Summe aller Interferenz-Verzdgerungen geht hingegen nur fiir Y direkt in die
Gesamtkosten ein. Erwartungsgeméf liefert diese Kostenfunktion deshalb auch
in allen Féallen die niedrigsten Interferenz-Verzogerungen.

Der Vergleich der verschiedenen Plattform-Varianten zeigt, dass die Interferenz-
Verzogerungen (stirker noch als die WCET in Abbildung 8.3) signifikant sinken,
wenn die Plattform mit mehr als einem externen Speicher ausgestattet ist. Die
Plattform 2x2a/2 hat, im Vergleich zu anderen Konfigurationen mit mehreren
externen Speichern, weniger Kerne und damit auch weniger Potential fir kolli-
dierende Zugriffe. Aus diesem Grund sind dort auch die insgesamt niedrigsten
Interferenz-Verzégerungen zu beobachten. Kein klarer Trend zeigt sich dagegen
beim Vergleich der Interferenz-Kosten fiir die Plattformen 2x2b/1 und 3x3a/1
bzw. 2x2b/2 und 3x3a/3. Bei der FFT-Anwendung ist die Kachelvariante (b) im
Vorteil, wihrend bei Hough320 das grofiere 3x3 NoC mit geringeren Interferenz-
Kosten einhergeht. Dies liasst sich dadurch erkliaren, dass die FFT-Anwendung
eine groflere Zahl von vergleichsweise kleinen Variablen enthéalt, sodass die
Scratchpad-Speicher im Kachel-Typ (b) effizienter genutzt werden konnen.

Die Diagramme zu den Interferenz-Verzogerungen werden mit den Abbildun-
gen 8.5b und 8.6b um eine Darstellung der WCET-Reduktion bei Verwendung
der Kostenfunktionen Y/ und Y im Vergleich zur Kostenfunktion Y erginzt.
Die Balken stehen dort jeweils fiir die Differenz zwischen den durch statische
Analysen ermittelten WCET-Werten fiir Y und den entsprechenden WCET-
Werten fiir Y7 bzw. Y. Grundsitzlich wéire hier zu erwarten, dass Y™ die
starkste Reduktion der WCET bewirkt, da eine Schéitzung ebendieser WCET
hier als Kostenfunktion dient. Fiir die FFT und Y% weisen die tatséchlichen
Ergebnisse in Abbildung 8.5b jedoch vorwiegend eine erhohte (d.h. eine ne-
gative Reduktion) oder bestenfalls marginal verbesserte WCET auf. Fir die
Hough320-Anwendung ergeben sich dhnliche Resultate, die aber zugunsten einer
logarithmischen Darstellung fiir Y¥ in Abbildung 8.6b nicht dargestellt sind.
Eine mégliche Erklarung fiir das schlechte Abschneiden von Y% ist die Ver-
wendung von relativ ungenauen a priori Werten fiir WCET ™ (cs;) bei der
Schétzung des kritischen Pfads. Durch diverse Veranderungen des Programm-
codes beim Durchlaufen der S2S-Transformation und des C-Compilers kann
es zu deutlichen Abweichungen dieser a priori Werte von der letztendlichen
WCET im parallelen Programm kommen. Hierbei kdnnen diverse Details, wie
beispielsweise die Nutzung der Caches und Prozessor-Pipelines, eine Rolle spielen.
Diese Aspekte lassen sich im Vorfeld kaum vorhersagen und kénnen bereits bei
kleinen Modifikationen im Quellcode signifikante Anderungen am Zeitverhalten
bewirken.
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Im Gegensatz zu Y wird die WCET durch die Speicherallokation mit Y¥
in den meisten Féllen deutlich reduziert. Fir die FFT auf den Plattformen
2x2a/1 und 2x2b/1 konnte jedoch keine Verbesserung erzielt werden. In ersterem
Fall kann das darauf zuriickgefithrt werden, dass die ILP-Optimierung dort
das Zeitlimit iiberschreitet und die Code-Erzeugung deshalb mit einer subop-
timalen Losung fortgesetzt wird. In zweiterem Fall werden mit 10 % nur fir
einen verhiltnisméfig kleinen Teil der Mengen PS die Kosten fiir Interferen-
zen im ILP-Modell beriicksichtigt. Hinzu kommt, dass es mit lediglich einem
externen Speicher in der Konfiguration 2x2b/1 fiir die Allokation grofierer Va-
riablen praktisch keine alternativen Speicher gibt, die zur weiteren Senkung der
Interferenz-Kosten genutzt werden kénnten. Im Fall der Hough320-Anwendung
fihrt die Interferenz-optimierte Speicherallokation hingegen in allen Féllen zu
signifikant verbesserten WCET-Werten. Dabei sticht insbesondere das Ergebnis
fiir die Plattformkonfiguration 2x2a/1 mit einer um eine Gréflenordnung héhe-
ren Reduktion hervor. Dieses Szenario ist das einzige, in dem Interferenzeffekte
fiir 100 % der Mengen PS im ILP-Modell beriicksichtigt wurden. Die deutlich
reduzierten WCET-Ergebnisse diirften nicht zuletzt auch darauf zuriickzufithren
sein.

Insgesamt zeigen die Ergebnisse fiir die verschiedenen Strategien zur Spei-
cherallokation, dass die Kostenfunktion Y¥ in den meisten der evaluierten
Szenarien sowohl bei den Interferenz-Verzogerungen als auch der WCET des
Gesamtprogramms zu den besten Ergebnissen fithrt. Die Modellierung von Inter-
ferenzeffekten bei der Speicherallokation erweist sich vor allem dann als effektiv,
wenn 100 % der Mengen PS einbezogen werden. Besonders bei groeren Mehr-
kernprozessoren kann letzteres allerdings zu erheblich héheren Lésungszeiten
fir das ILP-Problem fithren. Zumindest fiir die grofleren Plattformkonfigura-
tionen und die verwendete MIP-Bibliothek sind dann bereits die Grenzen der
Skalierbarkeit bei annehmbaren Losungszeiten erreicht. Dies zeigt sich z.B.
an der Losungszeit von 1553,3s fiir die FFT und Plattform-Variante 3x3a/3,
bei der Interferenz-Kosten fiir lediglich 16 % der Code-Segmente beriicksich-
tigt wurden. Mit der Moglichkeit, diesen Prozentsatz flexibel anzupassen, lasst
sich der Ansatz aber grundséitzlich auch auf grofiere Plattformen anwenden,
indem ein entsprechender Kompromiss zwischen Losungszeit und Qualitiat der
Speicherallokation eingestellt wird. Fiir die Kostenfunktion Y konnte in allen
Fallen eine optimale Losung innerhalb weniger Sekunden gefunden werden,
sodass zumindest das Interferenz-freie Basismodell (mit Interferenzmodellen
fiir 0% der Code-Segmente) noch weiter nach oben skaliert werden kann. Eine
zusédtzliche Verbesserung der Losungszeit ldsst sich ggf. auch durch die Verwen-
dung effizienterer ILP-Loser oder durch heuristische Verfahren zur Berechnung
ndherungsweise optimaler Losungen erreichen.
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Auch wenn das Zielkriterium der WCET durch die Schéatzung des kritischen
Pfades im ILP-Modell direkt modelliert werden kann, erweist sich die Verwen-
dung der zugehérigen Kostenfunktion Y bei der experimentellen Evaluation
nicht als vorteilhaft. Die zugrundeliegenden a priori Schitzungen der WCET-
Beitrége einzelner Programmteile sind offenbar nicht hinreichend prézise um
den tatsdchlichen kritischen Pfad korrekt abzuschétzen. Dieses Problem besteht
grundsétzlich auch in einigen der in Abschnitt 3.2.1 genannten Allokationsme-
thoden fiir Scratchpad-Speicher. In diesem Zusammenhang sieht die Losung
von Wan et al. in [114] z. B. vor, nicht nur einen kritischen Pfad, sondern die
k langsten Pfade des CFG zu beriicksichtigen. Ein dhnliches Vorgehen kénnte
auch fir das vorgestellte Optimierungsmodell zu besseren Ergebnissen fithren.
Bei zukiinftigen Erweiterungen in diese Richtungen bliebe dann zu untersuchen,
wie diese Methode im Vergleich zu der bisherigen Problemvariante mit Y als
Kostenfunktion abschneidet.

8.5. Fazit

Die vorgestellten Ergebnisse zeigen, dass automatische Parallelisierung fiir harte
Echtzeit-Software bei Verwendung einer geeigneten Interferenz-Analyse zu einer
deutlichen Verbesserung der WCET im Vergleich zum sequentiellen Fall beitragen
kann. Auch Applikationen wie das TAWS, die eher kontrollflusslastig sind
und einen niedrigen Bedarf an Rechenleistung aufweisen, konnten auf einer
Plattformkonfiguration mit vier Kernen, sowohl hinsichtlich der WCET als auch
der gemessenen Ausfithrungszeit, von der Parallelisierung profitieren. Fiir die
FFT- und Hough320-Testanwendungen konnte ferner gezeigt werden, dass die
WCET durch die Analyse von Interferenzeffekten mit Hilfe des Plattformmodells
aus Kapitel 5 deutlich préziser eingegrenzt werden kann als unter der Annahme
von zeitlicher Isolation. Die Ergebnisse demonstrieren damit die erfolgreiche
Anwendung der Compiler-Transformation und des Programmiermodells aus
Kapitel 4.

Durch die Evaluation mit sechs verschiedenen Varianten der Zielplattform konnte
die Plattformunabhéngigkeit des Ansatzes zur automatischen Parallelisierung
demonstriert werden. Ferner zeigen die Ergebnisse fiir die verschiedenen Speicher-
hierarchien, dass Architekturen mit mehreren verteilten Speichern tendenziell
bessere WCET-Ergebnisse erzielen. Sowohl die Verwendung von Scratchpad-
Speichern als auch der Einsatz von mehr als einem externen Speicher erweisen
sich erwartungsgemaf als geeignet, die WCET paralleler Programme in Ver-
bindung mit der Methode zur Speicherallokation aus Kapitel 7 signifikant zu
verbessern.
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Sowohl fiir die Optimierung von Kommunikation & Synchronisation als auch
die Méglichkeit zur Verwendung gemeinsam genutzter Variablen als Ergdnzung
zur Nachrichten-basierten Kommunikation konnte eine Verbesserung der WCET
gezeigt werden. Bei den letztgenannten gemeinsam genutzten Variablen gilt
dies zumindest fiir alle Testanwendungen, deren Speicherbedarf die Kapazitédten
der TLMs in der Zielplattform tibersteigt. Die optimierte Kommunikationsplat-
zierung tragt dagegen in allen getesteten Szenarien zu einer Verbesserung der
WCET-Grenzwerte fiir die parallelisierten Anwendungen bei.

Weniger eindeutig sind die Ergebnisse bei der Speicherallokation, wo die Schét-
zung des kritischen Pfades im Mittel nicht zu einer Verbesserung im Vergleich zu
den tibrigen Kostenfunktionen fithrt. Ungeachtet dessen erweist es sich als vor-
teilhaft, Interferenzeffekte in den Optimierungsmodellen zur Speicherallokation
einzubeziehen. Das dabei verwendete ILP-Modell bildet die Interferenz-Kosten
nach dem Plattformmodell in Kapitel 5 bis auf kleinere Ndherungen vollstandig
ab und kann zur Bestimmung einer optimalen Allokation (in Bezug auf die ver-
wendete Zielfunktion) genutzt werden. Die Losungszeiten solcher ILP-Probleme
steigen mit zunehmender Modell-Komplexitét typischerweise iiberproportional
stark an, sodass die Skalierbarkeit fiir die Suche nach einer beweisbar optimalen
Losungen begrenzt ist. Insbesondere bei grofleren Zielplattformen und Testap-
plikationen kann dem entgegengewirkt werden, indem Interferenzeffekte nur fir
ausgewahlte Programmteile einbezogen werden. In der vorgestellten Evaluation
konnte mit dieser Methode fiir die meisten Félle eine optimale Losung des
vereinfachten Optimierungsproblems gefunden werden.

Insgesamt konnte mit den vorgestellten Ergebnissen der erfolgreiche Einsatz
der im Rahmen dieser Arbeit entstandenen Methoden und Software-Werkzeuge
demonstriert werden. Ein quantitativer Vergleich mit dem Stand der Technik
gestaltet sich jedoch als schwierig, da kaum vergleichbare Losungen fiir die
Parallelisierung allgemeiner C-Programme und die Interferenz-Analyse auf Basis
der Synchronisationsstruktur existieren. Insbesondere ist auch der Vergleich
mit Ansétzen, die auf die Minimierung der durchschnittlichen Ausfithrungszeit
abzielen (vgl. Abschnitt 3.3.1), aufgrund der unterschiedlichen Optimierungsziele
wenig sinnvoll.

Im Hinblick auf die Parallelisierung allgemeiner Programme (siehe Abschnitt
3.3.2.1) wurden fiir die teilautomatisierten Ansétze auf Basis von Entwurfsmus-
tern [33; 113; 103] WCET-Speedups fiir verschiedene Testszenarien publiziert.
So erreichen Frieb et al. in [33] fiir eine Anwendung aus dem Bereich der
Kransteuerung einen WCET-Speedup von ca. 2,4 auf vier Kernen. Auf acht
Prozessorkerne konnte diese Anwendung jedoch nicht mehr erfolgreich skaliert
werden. Weiterhin wurde von Ungerer et al. in [113] ein WCET-Speedup von
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bis zu 2,6 auf acht Kernen fiir einen Algorithmus zur 3D-Pfadplanung verof-
fentlicht. Durch die Anwendung der Entwurfsmuster-basierten Parallelisierung
auf AUTOSAR-Anwendungen konnten Stegmeier et al. in [103] anhand einer
Management-Software fiir Dieselmotoren auflerdem einen Speedup von bis zu 3,5
auf vier Kernen zeigen. Die Autoren verwenden jedoch WCET-Approximationen
auf Basis von Messungen, die sich nicht direkt mit den Ergebnissen einer stati-
schen WCET-Analyse vergleichen lassen.

Unter den Ansétzen zur Parallelisierung azyklischer Graphen in Abschnitt 3.3.2.1
ist die Arbeit von Didier et al. [24] am ehesten mit dem ARGO-Ansatz und
den in dieser Arbeit vorgestellten Beitrdgen vergleichbar. Auf vier Kernen
erreichen die Autoren hier zumindest bei einer der evaluierten Applikationen
einen Speedup von etwas mehr als 3,0. Details zu den Testanwendungen werden
in der Arbeit jedoch aus Vertraulichkeitsgriinden nicht genannt, sodass eine
genauere Einschitzung der Ergebnisse kaum moglich ist.

Aufgrund der verschiedenartigen Testanwendungen, Zielplattformen und Heran-
gehensweisen bei Parallelisierung und WCET-Analyse ist ein aussagekraftiger
Vergleich der experimentellen Ergebnisse aus den genannten existierenden Ar-
beiten mit dem hier vorgestellten Ansatz kaum moglich. Daher sei an dieser
Stelle lediglich erwahnt, dass sich der in dieser Arbeit erreichte WCET-Speedup
von 3,21 auf vier Prozessorkernen (fir die Hough512-Applikation) durchaus in
dhnlichen Groflenordnungen wie die besten Ergebnisse der existierenden Ar-
beiten bewegt. Im Gegensatz zu den letztgenannten, ermoglichen die Beitrage
dieser Arbeit aber auch die Parallelisierung iterativer Algorithmen, wie z. B. des
k-Means Algorithmus, in Verbindung mit einem hohen Automatisierungsgrad.
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Kapitel 9.
Schlussfolgerung und Ausblick

Dieses Kapitel fasst die Ergebnisse der vorliegenden Arbeit und die daraus
resultierenden Schlussfolgerungen zusammen. Im Anschluss folgt ein Ausblick
auf mogliche weiterfithrende Arbeiten und zukiinftige Erweiterungen der Beitrige
dieser Arbeit.

9.1. Zusammenfassung und Schlussfolgerungen

Im Rahmen dieser Arbeit wurden wesentliche Beitrdge zu einer Werkzeug-
kette fir die automatische Parallelisierung harter Echtzeitanwendungen vor-
gestellt, prototypisch implementiert und evaluiert. Durch ein spezialisiertes
Programmiermodell kénnen die darauf aufbauenden parallelen Programme einer
MHP-Analyse unterzogen werden, wodurch sich Interferenz-Kosten anhand der
ohnehin nétigen Kommunikation und Synchronisation effizient eingrenzen lassen.
In der vorgestellten experimentellen Evaluation konnten anhand zweier Test-
anwendungen und verschiedener Konfigurationen der Zielplattform signifikante
Vorteile dieses Vorgehens gegeniiber einem Vergleichsfall mit einer pessimistische-
ren Interferenz-Schatzung nachgewiesen werden. Aufgrund seiner Verwendung
als Zieldarstellung fiir die automatisierte Code-Generierung ist das Program-
miermodell vorwiegend auf gute statische Vorhersagbarkeit und weniger auf
Hardware-Abstraktion oder den Komfort bei der manuellen Programmierung
ausgelegt. In Kombination mit der automatischen Parallelisierung kann dies zu
weniger pessimistischen WCET-Grenzen beitragen, wiahrend der Endanwender
aufgrund der Entwurfsautomatisierung keine weiteren Nachteile in Kauf nehmen
muss.

Nicht nur das Programmiermodell, sondern auch das im Rahmen dieser Arbeit
entwickelte Modell fiir echtzeitfahige Mehrkernprozessoren bildet eine wesentli-
che Voraussetzung fiir die prézise und plattformunabhéngige Interferenz-Analyse.
Auflerdem koénnen mit dem generischen Plattformmodell und der zugehérigen
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ADL-Spezifikation alle notigen Informationen fiir die automatische Parallelisie-
rung strukturiert dargestellt werden. Auf diese Weise wird es moglich, neben
Interferenz-Analysen auch ganze Werkzeugketten zur Entwurfsautomatisierung
fiir parallele Echtzeit-Software plattformunabhéngig aufzubauen.

Neben dem Programmier- und Plattformmodell befasst sich der grofite Teil der
Beitrdage dieser Arbeit mit der Generierung paralleler Programme im Zuge der
automatischen Software-Parallelisierung. In diesem Zusammenhang wurde eine
mehrstufige S2S-Transformation, die auf statische Vorhersagbarkeit und die Un-
terstiitzung des vorgestellten Programmiermodells ausgelegt ist, entwickelt und
prototypisch umgesetzt. Diese Transformation stellt Eigenschaften wie die Ab-
wesenheit von Deadlocks oder die Nachverfolgbarkeit von Schleifengrenzen sicher
und ermoglicht ein hybrides Kommunikationsmodell aus gemeinsam genutzten
Speichern und Nachrichten-basierter Kommunikation. Sie ist so aufgebaut, dass
jeder Zwischenschritt eine funktional korrekte Zwischendarstellungen erzeugt
und das Phase-Ordering Problem durch die mehrstufigen Entscheidungsschritte
abgemildert wird. Bei der Speicherallokation wird Letzteres z. B. durch die
Aufteilung in eine frithe Vorentscheidung iiber gemeinsam genutzte bzw. private
Variablen und die erst spéter getroffenen endgiiltigen Allokationsentscheidungen
erreicht.

Dariiber hinaus wurden im Rahmen der S2S-Transformation neue Lsungsme-
thoden fiir die Optimierungsprobleme der Kommunikationsoptimierung und der
Interferenz-optimierten Speicherallokation vorgeschlagen. Bei ersteren konnte
die optimale Platzierung einer oder mehrerer Kommunikations- und Synchroni-
sationsoperationen innerhalb eines CFG auf das bekannte Standard-Problem des
minimalen s-t-Schnitts (vgl. Abschnitt 2.3.6.2) zuriickgefithrt werden. Darauf
aufbauend kénnen redundante Operationen mit Hilfe eines Clustering-Verfahrens
zusammengefasst werden, um unnétigen Kommunikationsaufwand einzusparen.
Fir das Optimierungsproblem der Speicherallokation wurde eine neue ILP-
Formulierung vorgeschlagen, die die Bestimmung von optimalen Loésungen mit
Standard-Losungsverfahren erméglicht und dabei — im Gegensatz zu herkémmli-
chen Methoden — auch Interferenzeffekte beriicksichtigt. In der experimentellen
Evaluation wurde fiir beide Optimierungen gezeigt, dass die statisch bestimmte
WCET des parallelen Programms von den vorgestellten Methoden signifikant
profitieren kann. Lediglich die Schétzung des kritischen Pfades bei der Spei-
cherallokation erweist sich mit den verwendeten a priori Informationen als zu
ungenau, um die Ergebnisse verbessern zu kénnen.

Im Hinblick auf die eingangs definierten Ziele (vgl. Abschnitt 1.2) konnten im
Rahmen dieser Arbeit adaquate Losungen und deutliche Fortschritte in allen
angefiihrten Themenschwerpunkten erreicht werden:
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. Die Erzeugung paralleler Programme aus sequentiellen Echtzeitprogram-
men und die statische Analysierbarkeit des Ausgabecodes konnte erfolgreich
demonstriert werden. Der Entwicklungsaufwand ist dabei vergleichbar mit
dem Fall der herkdmmlichen Software-Entwicklung fiir Einzelkernprozesso-
ren.

. Die in dieser Arbeit vorgestellten Methoden, Modelle und Compiler-
Werkzeuge unterstiitzen auch iterative Programme und beschranken sich
damit nicht auf Anwendungen, die durch azyklische Graphen dargestellt
werden koénnen. In Verbindung mit einem existierenden HT G-basierten
Scheduling-Verfahren konnte dies in Kapitel 8 erfolgreich demonstriert
werden.

. Die vorgestellten Optimierungsverfahren konnten erfolgreich auf verschiede-
ne Testanwendungen und Zielplattformen angewendet werden. Mit wenigen
Ausnahmen, wie der Schitzung des kritischen Pfads bei der Speicheralloka-
tion, konnten die WCET-Grenzen der parallelisierten Programme dadurch
signifikant verbessert werden.

. Unter Verwendung des vorgestellten Plattformmodells und der zugehorigen
erweiterten ADL konnten sowohl die Beitrdge dieser Arbeit als auch die
in [RKB+19] und Abschnitt 3.3.3 beschriebene ARGO-Werkzeugkette
plattformunabhéngig aufgebaut werden.

. Mit dem parallelen Programmiermodell, das die effiziente Berechnung
von MHP-Informationen erlaubt, wurde in dieser Arbeit eine wesentliche
Voraussetzung fiir die statische Interferenz-Analyse unter Verwendung
der Synchronisationsstruktur geschaffen. Zudem stellen die in Kapitel 5
beschriebenen Modelle fiir Speicherzugriffszeiten in Mehrkernprozessoren
einen entscheidenden Baustein fiir die Realisierung einer prazisen und platt-
formunabhingigen Interferenz-Analyse bereit. Dadurch wird es moglich,
Interferenzeffekte anhand der Synchronisationsstruktur des Programms ef-
fektiv einzugrenzen, ohne dabei zeitliche Isolation voraussetzen zu miissen.

Betrachtet man diese Arbeit vor dem Hintergrund des vorherigen Standes der
Technik aus Kapitel 3, so kann sie zusammen mit den ARGO-Werkzeugen (vgl.
Abschnitt 3.3.3) wesentlich zur Schliefung der eingangs erwidhnten Liicke bei
Ansitzen zur hochautomatisierten Parallelisierung allgemeiner Echtzeitprogram-
me beitragen. Anders als in bisherigen Arbeiten sind dabei weder umfangreiche
manuelle Arbeiten bei der Parallelisierung der Software noch die Annahme von
zeitlicher Isolation oder azyklischen Anwendungsmodellen erforderlich. Weiterhin
wurde die Bandbreite an unterstiitzten Zielplattformen durch die Verwendung
eines generischen Plattformmodells bei der automatischen Parallelisierung von
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Echtzeit-Software deutlich erweitert. Im Bereich der WCET-optimierten Spei-
cherverwaltung wurde aulerdem erstmals ein Interferenz-Modell bei der Opti-
mierung der Speicherallokation in heterogenen Speicherhierarchien verwendet.
Durch die Schaffung der Voraussetzungen fur eine Interferenz-Analyse auf Basis
der Synchronisationsstruktur eréffnet diese Arbeit zudem die Moglichkeit auf
Zeit-basierte Interferenz-Analysen, die z. B. auf zeitgesteuerte Schedules zuriick-
greifen, zu verzichten. Dies kann insbesondere beim Aufbau gemischt-kritischer
Systeme von Vorteil sein (vgl. Abschnitt 3.1.1).

In ihrer Gesamtheit bieten die Beitrage dieser Arbeit damit ein umfassendes
Fundament zum Aufbau komplexer Werkzeugketten zur Automatisierung des
Entwurfs von paralleler Software unter harten Echtzeitanforderungen. Durch
die erfolgreiche Integration dieser Beitrdge in die ARGO-Werkzeugkette konnte
bereits eine Umfassende und plattformunabhéngige Losung demonstriert werden.
Diese lédsst sich durch weitere vorgeschaltete Schritte nicht nur fiir Eingabepro-
gramme in der Programmiersprache C, sondern z.B. auch fir den modellba-
sierten Entwurf paralleler Echtzeit-Software einsetzen (siehe z. B. [RKB+19)]).
Im Kontext solcher ganzheitlichen Ansétze kénnen die Ergebnisse dieser Ar-
beit wesentlich dazu beitragen, die effiziente und kostengiinstige Nutzung von
Mehrkernprozessoren in Zukunft auch im Bereich harter Echtzeitsysteme voran-
zutreiben.

9.2. Ausblick

Wahrend in dieser Arbeit schon einige Konzepte und prototypische Lésungen im
Umfeld der Parallelisierung harter Echtzeitanwendungen vorgestellt wurden, gibt
es an verschiedenen Stellen noch Potential fiir weiterfiihrende Arbeiten. So legen
die vorgestellten experimentellen Ergebnisse z. B. bei der Speicherallokation zwei
direkte Erweiterungen des vorgestellten Ansatzes nahe:

1. Die Verbesserung der Vorhersage des kritischen Pfades im Optimierungs-
modell.

2. Heuristische Losungsverfahren fir das Problem der Interferenz-optimierten
Speicherallokation.

In ersterem Fall koénnte eine mogliche Losung darin bestehen, die in der ARGO-
Werkzeugkette vorgesehene iterative Optimierungssteuerung (vgl. Abschnitt
3.3.3.3) zu nutzen. Dadurch kénnen die Ergebnisse der Mehrkern-WCET-Analyse
in einer zweiten Iteration des Optimierungsschritts zur Speicherallokation be-
riicksichtigt werden, um eine prézisere Vorhersage des kritischen Pfades zu
berechnen. Aufgrund der Losungszeiten bei der Suche nach einer optimalen
Losung des ILP-Problems sind in einem solchen iterativen Ansatz jedoch eher
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heuristische Losungsverfahren sinnvoll. Eine alternative Losungsméglichkeit bie-
tet der bereits in der Literatur verwendete Ansatz, die k langsten Pfade anstelle
eines einzelnen kritischen Pfades bei der Optimierung zu berticksichtigen.

Zukunftige Erweiterungen zur heuristischen Lésung des Problems der Speicheral-
lokation in Gegenwart von Interferenzeffekten kénnten z. B. auf einer Reihe von
bekannten Meta-Heuristiken aufbauen. Die in dieser Arbeit entwickelte formale
Beschreibung als ILP-Problem bietet dabei den Vorteil, dass die Ergebnisse
der Heuristiken mit den durch ILP gewonnenen optimalen Lésungen verglichen
werden konnen. Auf diese Weise ldsst sich bei der Evaluation einer Heuristik
genau quantifizieren, wie nahe deren Loésung an das tatsdchliche Optimum her-
ankommt. Dartiber hinaus gibt es auch heuristische Ansétze, die direkt auf der
ILP-Formulierung eines Optimierungsproblems aufbauen und eine approximative
Losung bestimmen koénnen. Ein solcher Ansatz wurde z. B. in [21] zur Losung von
ILP-basierten Scheduling-Problemen mit Hilfe von evolutionéren Algorithmen
verfolgt.

Auch bei der Kommunikationsoptimierung gibt es Moglichkeiten fiir zukiinf-
tige Erweiterungen. Der in dieser Arbeit vorgestellte Ansatz verfolgt bisher
das Ziel, die Anzahl der Kommunikations- und Synchronisationsoperationen
so weit wie moglich zu reduzieren. Dass dies grundsétzlich sinnvoll ist, zeigt
sich an dem deutlich verringerten Kommunikationsaufwand in der Evaluation
aus Kapitel 8. Da Synchronisationsoperationen jedoch auch zur Eingrenzung
von Interferenzeffekten genutzt werden, kénnen die Interferenz-Kosten durch
das gezielte Hinzufiigen redundanter Synchronisation ggf. noch weiter gesenkt
werden. Zur Auswahl geeigneter Positionen fiir die entsprechenden Synchronisa-
tionsoperationen bietet sich der in dieser Arbeit vorgestellte Ansatz auf Basis
des minimalen Kantenschnitts an. Da solche redundanten Operationen fiir die
funktionale Korrektheit des Programms nicht benotigt werden, ist fiir deren
Positionierung lediglich die Abwégung zwischen den Synchronisationskosten und
den zu erwartenden Interferenzen ausschlaggebend.

Ausgehend von der bisherigen prototypischen Umsetzung der vorgestellten Kon-
zepte gilt es abschlieend noch die Frage nach einem moglichen Transfer der
Forschungsergebnisse in die Anwendung zu erdrtern. Gerade bei sicherheitskriti-
schen Hardware-/Software-Systemen sind oft einige Hiirden zu nehmen, bevor
neue Technologien wie Mehrkernprozessoren oder die automatische Paralleli-
sierung in der Anwendung etabliert werden kénnen. In diesem Zusammenhang
sind insbesondere auch die Anforderungen fiir die Qualifizierung von Software-
Werkzeugen nach den einschlagigen Sicherheitsstandards wie DO-330 (siehe
z.B. [118]) in der Luftfahrt zu nennen. Vor diesem Hintergrund stellen die
Ergebnisse dieser Arbeit in Verbindung mit einer Reihe von anderen Vorarbeiten
zunéchst nur eine erste Machbarkeitsstudie dar. Der Transfer der Konzepte in
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die tatsdchliche Anwendung erfordert dagegen — sowohl in der Forschung als
auch der kommerziellen Produktentwicklung — noch erhebliche weiterfithrende
Arbeiten. Die Umsetzung entsprechender parallelisierender Compiler fiir harte
Echtzeit-Software in einem kommerziellen Produkt ist also noch keineswegs
abgeschlossen.
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Anhang A.

Erganzende Beweise und Herleitungen

A.1. Herleitung der durchschnittlichen Nutzung von
Arbiter-Eingangen

Im Folgenden soll die Beziehung

aktiv 1 .
A PS) = w-(J-aj+ 3 )
J .
s=j

aus Gleichung (5.6) im Detail hergeleitet werden. Betrachtet man die in Abbil-
dung 5.5 bzw. Abschnitt 5.3.1 dargelegte Situation fiir den zu untersuchenden
Arbiter-Eingang 7, so gibt es fiir anme_1 der a; Dateneinheiten im ungiinstigsten
Fall "% = n™ gleichzeitig aktive Eingéinge. Analog zu dem in Abschnitt 5.3.1
angefithrten Beispiel gilt im néchsten Schritt fir a,me_o — apmez_; der Da-
teneinheiten n**" = n™% _ 1 (Zumindest solange das Datenaufkommen an
den Arbiter-Eingéngen unterhalb von a; bleibt). Fiihrt man dieses Schema
fort und bildet den Durchschnitt 75 (¢, PS) iiber die Werte n®*™ fiir alle a;
Dateneinheiten, dann folgt:

nmar _q

~ aktiv _ 1 maz

Ak (e, PS) = vl G ;15.(%_1 —a) | . (A1)
=]

Die Mittelwertbildung startet dabei erst bei s = j + 1, da die Arbiter-Eingénge
s < j aufgrund der Reihenfolge der Indizes ein gleiches oder grofleres Daten-
aufkommen als j haben und damit stets Interferenzen verursachen. Die Anteile
fiir s < j gehen deshalb als Konstante ein und miissen in der Summe nicht
gesondert betrachtet werden. Auflerdem wird der Summand n™* - a,mer_; fir
die Dateneinheiten mit der hoéchsten Zahl aktiver Arbiter-Eingéinge separat
aufaddiert.
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Durch das Umstellen der Summe in Gleichung (A.1), lasst sich die Beziehung
wie folgt umformen:

pmaz _ nMmaT _q
~ aktiv 1 max
n; (¢, PS) = — - [n - Qpmaz_1 + S A1 — S+ as
a;
J X
s=j+1 s=j+1

Durch Indexverschiebung in der ersten Summe ergibt sich daraus:

A" (¢, PS)

T _o pmaT_ 1
1
— —_— n"w’x . anm“"”—l + (S + 1) N as - S - as
Qs E : E :
J s=j s=j+1
1 nmaT _q nmaT _q
= —- E (s+1)-as— E S as
aj
s=j s=j+1
1 nmaT _q nmaez _q nmaT _q
= —- E S-as+ E as — E S-as
a;
s=j s=j s=j+1
T AT _ 1 T _
1
= o j-a;+ E S-as+ E as — E S-as
J
s=j+1 s=j+1

Nach der Umformung heben sich zwei der Summen weg und es folgt die gesuchte
Beziehung aus Gleichung (5.6):

aktiv 1 . <
wers) = Lo (as Y

a;
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A.2. Beweis fiir die ILP-Realisierung des min-Operators

Im Folgenden soll gezeigt werden, dass aus den Nebenbedingungen
Asj > as—€- ¥y, und Agj >a;j+e- U —e

aus Gleichung (7.26) fiir die optimale Losung eines ILP-basierten Minimierungs-
problems
As; = min(as, a;)

folgt. Als Grundannahme wird dabei vorausgesetzt, dass die ILP-Zielfunktion mit
sinkenden Werten von Ag; streng monoton abféllt und dass ¥s; ausschlieBlich
in die beiden genannten Nebenbedingungen eingeht. Aulerdem wird € > as > 0
und € > a; > 0 gefordert. Auf das ILP-Problem zur Speicherallokation aus
Abschnitt 7.4.3 treffen all diese Voraussetzungen zu.

Beweis. Eine optimale Losung des ILP-Problems muss auch den Wert von As;
minimieren, da ein kleinerer Variablenwert durch die Grundannahme auch zu
einem niedrigeren Wert der Zielfunktion fithrt. Der Wert der Variablen W,;
kann vom Loésungsverfahren auflerdem ohne Zusatzkosten frei gewahlt werden,
da die Variable nur in den obigen Nebenbedingungen verwendet wird. Fir
V,; = 1 wird die erste der beiden Nebenbedingungen auf der linken Seite
mit dem hohen negativen Wert —e beaufschlagt, sodass die Nebenbedingung
fir alle As; > 0 immer erfullt ist. Bei W,; = 0 ist nicht die erste, sondern
die zweite Nebenbedingung von diesem Effekt betroffen und wird de-facto
deaktiviert. Durch die Festlegung von ¥,; kann der Losungsalgorithmus also
zwischen den Nebenbedingungen A,; > as oder As; > a; frei wahlen. Da Ag;
in keinem der beiden Falle gleichzeitig kleiner als as und a; sein kann, ist der
minimal erreichbare Wert durch As; = min(as, a;) gegeben. Unter den genannten
Vorbedingungen muss Asj;, unabhéngig von as und a;, in der optimalen Losung

des ILP-Problems also diesen minimalen Wert annehmen. | |
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