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.. POUr vos loyaux services
On vous laisse conserver
Un unique échantillon
Comotive ou zoizillon
Tout reprendre 3 son dérut
Tous ces lourds secrets perdus
Toute science arattue
Si je laisse la machine
Mais ses plumes sont si fines
Et son coeur rattrait si vite
Que je aarderais 'Oiseau.

Boris Vian
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Résumé

Les systémes embarqués sont des équipements électroniques et informatiques, soumis
a de nombreuses contraintes et dont le fonctionnement doit étre continu. Pour définir le
comportement de ces systémes, les modeéles de programmation dataflows sont souvent
utilisés. Ce choix de modéle est motivé d'une part, parce qu’ils permettent de décrire un
comportement cyclique, nécessaire aux systémes embarqués; et d’autre part, parce que ces
modeéles s’apprétent a des analyses qui peuvent fournir des garanties de fonctionnement et
de performance essentielles.

La société Kalray propose une architecture embarquée, le MPPA. Il est accompagné
du langage de programmation >C. Ce langage permet alors de décrire des applications
sous forme d’'un modéle dataflow déja trés étudié, le modeéle Cyclo-Static Dataflow Graph
(CSDFG). Cependant, les CSDFG générés par ce langage sont souvent trop complexes
pour permettre l'utilisation des techniques d’analyse existantes.

L’objectif de cette thése est de fournir des outils algorithmiques qui résolvent les
différentes étapes d’analyse nécessaires a 1’étude d’une application ¥C, mais dans un
temps d’exécution raisonnable, et sur des instances de grande taille. Nous étudions trois
problémes d’analyse distincts : le test de vivacité, I’évaluation du débit maximal, et le
dimensionnement mémoire. Pour chacun de ces problémes, nous fournissons des méthodes
algorithmiques rapides, et dont l'efficacité a été vérifiée expérimentalement.

Les méthodes que nous proposons sont issues de résultats sur les ordonnancements
périodiques ; elles fournissent des résultats approchés et sans aucune garantie de perfor-
mance. Pour pallier cette faiblesse, nous proposons aussi de nouveaux outils d’analyse basés
sur les ordonnancements K-périodiques. Ces ordonnancements généralisent nos travaux
d’ordonnancement périodiques et nous permettrons dans un avenir proche de concevoir
des méthodes d’analyse bien plus efficaces.

Mots-clefs

multiprocesseurs ; compilation ; flot de données; Cyclo-Static Dataflow Graphs ; ordon-
nancement ; périodique ; k-périodique ; vivacité ; évaluation du débit ; dimensionnement
mémoire ; méthode approchée
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Abstract

Embedded systems are hardware and software based equipment. They are subject to
many constraints and must run without stopping. To define the behavior of these systems,
dataflow programming models are often used. On one hand, this choice is motivated by
the fact that dataflow models allow the description of cyclic behavior, which is needed for
embedded systems ; secondly because the analysis of these models can provide essential
guarantees of correctness and performance.

The Kalray company provides an embedded architecture : the MPPA. It is accompanied
by the X C programming language. This language allows to describe applications in the form
of a well-known dataflow model : the Cyclo-Static Dataflow Graph (CSDFG). However,
the dataflow graphs that are generated by this language are often too complex to be
analysed with existing techniques.

The objective of this thesis will be to provide algorithmic tools that solve the various
stages of XC application analysis, but within a reasonable execution time, as on large
instances. We study three different problems : the liveness, the throughput evaluation, and
the buffer sizing. For each of these problems, we provide fast algorithmic methods, and we
have experimentally verified their efficiency.

The proposed methods are based on periodic scheduling. Therefore they provide
approximate results without any guarantee of optimality. To overcome this weakness,
we also offer new analysis tools based on K-periodic scheduling. This result generalizes
our previous work and will allow us in the near future to design more efficient analyzing
methods.

Keywords

multiprocessor ; compilation ; dataflow ; Cyclo-Static Dataflow Graphs; scheduling;
periodic ; K-periodic ; liveness ; throughput evaluation ; buffer sizing ; approximate method
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CHAPITRE 1. INTRODUCTION

Les systémes embarqués

Un systéme embarqué est un équipement électronique et informatique spécialisé dans
une tache précise. Il est autonome et limité en taille, en consommation électrique, et en
dissipation thermique. Les premiers systémes embarqués firent leur apparition dans les
années soixante ; ils étaient particuliérement coiiteux, et n’étaient utilisés que dans les
domaines de I’aérospatiale et de 'armement. Par la suite, ces systémes furent appliqués a
des domaines bien plus vastes, aujourd’hui ils sont incontournables. Qu’il s’agisse d’un
simple réveil-matin ou d’une automobile, d’un téléphone ou d’un téléviseur, tous ces
équipements contiennent un ou plusieurs systémes embarqués ou, plus communément,

System on Chip (SoC).

Un systéme embarqué se divise en deux parties, 'une matérielle (1’électronique), 'autre
logicielle (I'informatique). Le matériel délimite les interfaces et les performances du systéme

tandis que le logiciel définit la ou les fonctions réalisées par ce systéme.

La complexité matérielle de ces équipements n’a cessé de croitre, et les systémes
embarqués actuels comptent souvent plusieurs unités de calcul leur permettant de traiter
des opérations en simultané. Ce sont des Multi- Processor System on Chip (MPSoC).
La société Kalray propose notamment une architecture embarquée composée de plus de
256 coeurs de calcul et plus d’une vingtaine d’interfaces différentes. Avec une dissipation

thermique proche de 5 Watt, ce processeur est alors parmi les plus performants du marché.

Cependant, les outils de conception logicielle actuels ne sont pas adaptés a ces archi-
tectures multicoeurs. Pour cette raison, la société Kalray a aussi fait le choix de proposer
la chaine de compilation AccessCore. Il s’agit d’un outil de conception adapté a cette
architecture. Il est accompagné d’un langage de programmation dit dataflow (ou flot de

données) appelé le XC.

La programmation dataflow

Les modeéles de programmation standards sont généralement séquentiels. Ils définissent
un programme par une succession d’opérations. Dans le programme de la Figure 1.1
page ci-contre, les opérations opl, op2, op3 et op4 vont ainsi se succéder infiniment. Des
dépendances entre ces opérations sont induites par cet ordre d’exécution. L’exécution

paralléle de ces opérations n’est donc pas naturelle.



1 while (true) {

2 outl = opl(input) ;

3 out?2 = op2(outl) ;

4 out3 = op3(outl) ;

5 output = op4(out2,out3) ;
6 ¥

FIGURE 1.1 — Un exemple de programme séquentiel dans le langage de programmation C.

La modélisation dataflow pallie ce probléme de parallélisation en permettant de spécifier
clairement les dépendances de données entre les différentes opérations. Un dataflow modélise
une application sous forme d’un graphe dans lequel, chaque noeud est une tache (ou un
ensemble d’opérations), et les arcs sont des canaux de communication entre ces taches. La
Figure 1.2 est un exemple de dataflow. On remarque que ces différentes taches peuvent

alors s’exécuter en paralléle.

FIGURE 1.2 — Un exemple d’application dataflow.

Pour certains modéles dataflows, les quantités de données produites et consommées
dans ces canaux sont prédéterminées : on parle de modéles statiques. Le principal intérét

de ces modéles statiques est de permettre leur analyse sans avoir a effectuer de simulation.

Le langage YXC (proposé par la société Kalray) permet de décrire des applications
sous forme d’un dataflow statique particulier : le modele Cyclo-Static Dataflow Graph
(CSDFG). La chaine de compilation AccessCore est ainsi en mesure d’évaluer a priori les

performances d’un programme ou ’espace mémoire nécessaire a son exécution.

Cependant, les CSDFG extraits a partir des applications X C sont trop grands pour
nous permettre d’utiliser des techniques d’analyse exactes. La complexité de ces méthodes

est trop élevée.

L’objectif principal de cette these est d’apporter des solutions d’analyse efficaces pour
la chaine de compilation AccessCore. Compte tenu de 'ampleur de ce travail, nous avons

concentré nos efforts sur trois axes distincts :
— le test de vivacité,

— I’évaluation du débit maximal,
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— et le dimensionnement mémoire.

La vivacité

Lorsqu’il n’y a pas suffisamment de données pour exécuter les taches d’un dataflow,
celui-ci peut atteindre un état de blocage. Si cet état de blocage n’existe pas, on dit alors
qu’une application est vivante. Nous proposons une méthode efficace pour vérifier cette

propriété pour le modéle CSDFG.

L’évaluation du débit maximal

Si chaque tache d’une application dataflow a une durée d’exécution maximale connue
(souvent nommeée le Worst Case Ezxecution Time), il est possible d’évaluer la vitesse de
fonctionnement maximale de cette application. Nous proposons une solution d’évaluation

approchée de cette valeur.

Le dimensionnement mémoire

L’espace disponible pour faire circuler des données dans les canaux de communication
d’un dataflow est en théorie infini. Ce n’est plus vrai pour de véritables applications. Nous
cherchons alors a déterminer la quantité minimale de mémoire nécessaire pour qu’une
application puisse fonctionner correctement et atteigne les performance attendues. Nous

proposons différents algorithmes dans ce sens.

Plan de la thése et contributions

Dans le chapitre 2, nous mettons en avant le contexte et les motivations de nos travaux.
Nous y présentons ’architecture MPPA et la chaine de compilation AccessCore, deux

produits commercialisés par la société Kalray.

Nous commengcons par fournir une classification des différentes architectures embarquées
existantes. Nous présentons ensuite les principaux outils disponibles pour programmer ces
architectures. Dans un second temps, nous considérons la modélisation dataflow comme
une solution efficace de la programmation paralléle, et nous énumérons quelques-uns des
modéles dataflows utilisés aujourd’hui. Nous terminons alors sur la présentation de la
chaine de compilation AccessCore, et nous situons les étapes sur lesquelles portent nos

contributions.

Dans le chapitre 3, nous spécifions les problématiques concernées par nos travaux. Nous
définissons tout d’abord des résultats d’analyse fondamentaux, puis nous énumérons un a

un chaque probléme étudié. Pour chacun, nous considérons les méthodes existantes pour



les résoudre. Nous remarquons alors que toutes les techniques d’analyse exactes appliquées
aux CSDFG se basent sur un ordonnancement au plus tét. Ce type d’ordonnancement
exécute chaque tache d'un dataflow dés qu’elle dispose de suffisamment de données en
entrée. La Figure 1.3 en est un exemple.

N ORORONONONONONONONONC

op2 1 2 3 4 5 6 7 8 9 10

op3 1 2 3 4 5 6 7 8 9 10

op4 1 2 3 4 5 6 7 8 9 10

0 2 4 6 g§ 10 12 14 16 18 20

FIGURE 1.3 — Un exemple d’ordonnancement pour le dataflow de la Figure 1.2 page 3

La suite de ce manuscrit s’articule en deux parties. La premiére partie traite de nos
contributions les plus théoriques, qui portent sur I'ordonnancement des modéles dataflows.
Dans la seconde partie, ces résultats sont appliqués a ’analyse des modeéles CSDFG.
Nous détaillons les travaux d’intégration de ces méthodes dans la chaine de compilation

AccessCore.

Premiére partie

Le premier chapitre de cette partie, le chapitre 4, présente une méthode polynomiale
pour vérifier la faisabilité de 'ordonnancement périodique d’'un CSDFG. 1l s’agit d’une
contribution fondamentale pour nos travaux, et pour le domaine de I’ordonnancement des
modeles CSDFG. Contrairement aux ordonnancements au plus tot, qui peuvent étre de
taille exponentielle, la définition d’un ordonnancement périodique est de taille polynomiale.
Dans ce chapitre, nous prouvons que le calcul d’'un ordonnancement périodique pour un
CSDFG est un probléme polynomial. Ce résultat est important ; il va nous permettre,
dans la suite de nos travaux, d’appliquer les ordonnancements périodiques a 1’analyse des
dataflows, et de fournir des techniques approchées bien plus rapides que les méthodes
exactes connues (puisque la complexité des ordonnancements périodiques est bien plus

faible que celle des ordonnancements au plus tot).

La méthode d’ordonnancement précédemment proposée ne nous permet d’obtenir
que des solutions d’analyse approchées. Pour améliorer nos résultats, nous étudions dans
le chapitre 5 une nouvelle approche : les ordonnancements K-périodiques. Pour tout
ordonnancement K-périodique, 1'on doit définir un vecteur de périodicité K. Ainsi, plus les
valeurs contenues dans ce vecteur sont pertinentes, plus I'ordonnancement K-périodique
généré peut étre précis. De cette maniére, cette famille d’ordonnancement généralise
les ordonnancements périodiques (avec un vecteur de périodicité minimal) et au plus

tot (avec un vecteur de taille maximale). Nous proposons une technique de calcul d’'un
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ordonnancement K-périodique pour un vecteur périodicité fixé, et nous étudions I'impact

du vecteur de périodicité sur les performances des ordonnancements obtenus.

Il est important de noter que le contexte industriel de nos travaux a fortement influencé
la direction de ces recherches. Les résultats théoriques d’ordonnancement obtenus ici
furent donc appliqués a I’analyse des applications XC. La seconde partie de cette thése est

consacrée a ces applications.

Deuxiéme partie

Le premier chapitre de cette partie, le chapitre 6, présente les différents problémes
d’analyse traités tout au long de cette thése. Il définit différents algorithmes, et présente les
expérimentations réalisées pour évaluer leurs performances. Dans un premier temps, nous
proposons un nouvel outil utilisé pour générer nos jeux de test. Puis, dans la continuité
des travaux de Benazouz [11], nous proposons une solution algorithmique pour tester la
vivacité d'un CSDFG. Nous proposons ensuite une méthode d’évaluation du débit d’un
CSDFG ainsi qu'une méthode de dimensionnement mémoire d'un CSDFG. Ces techniques

appliquent alors directement les contributions exposées dans le chapitre 4.

Aprés le développement de ces différentes solutions d’analyse, nous avons considéré
leur intégration dans la chaine de compilation AccessCore. Le chapitre 7 porte sur cette
intégration. En effet, le langage dataflow proposé par la société Kalray est en perpétuelle
évolution. Bien qu’il respecte toujours les contraintes d’un modele statique, il ne correspond
plus a la définition d’'un modéle CSDFG. Certaines contraintes supplémentaires sur
I’exécution des taches furent notamment ajoutées. Pour intégrer avec succés les différentes
méthodes d’analyse proposées dans le chapitre précédent, il était donc nécessaire d’étendre

nos méthodes a ce modéle plus expressif.

Pour finir, dans le chapitre 8, nous concluons ce manuscrit et proposons différentes
pistes d’amélioration. Nous envisageons également ’application de nos approches a d’autres

domaines.

Dans les dernieres pages, nous proposons également un index des notations utilisées

dans ce mémoire.
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Introduction

Les systémes embarqués sont omniprésents dans notre quotidien. Aujourd’hui, il n’y
a (presque) plus un instant sans que nous ne sollicitions des équipements complexes,
qui requiérent des systémes informatiques spécialisés communément appelés « systémes

embarqués » ou System on Chip (SoC).

La conception de ces systémes passe le plus souvent par une chaine de production
complexe, sollicitant chercheurs, ingénieurs et techniciens afin de produire le logiciel
et le matériel de I’équipement final. Historiquement, un systéme embarqué est issu de
I’assemblage de différents composants, chacun fournissant une fonctionnalité de base
comme la mémoire, les interfaces réseau, ou les unités de calcul. Une fois ces éléments
rassemblés, on peut alors produire I’ Application Specified Integrated Circuit (ASIC), le

circuit final qui réalise les taches particuliéres pour lesquelles le systéme a été pensé.

Avec la démocratisation de la technologie embarquée, les demandes de performance
pour ces équipements n’ont eu de cesse de croitre. On attend par exemple des systémes
embarqués plus de puissance ou une consommation énergétique réduite. Cependant, le
cotit de la technologie et du savoir-faire nécessaire pour produire de tels ASIC n’est pas
proportionnel a la performance des systémes obtenus. Ces désagréments peuvent étre
estompés par une production de masse, comme c’est le cas pour le marché du mobile.
Néanmoins dans le cadre des productions de petites et moyennes séries cela n’est pas

possible ; des alternatives ont da étre mises en place.

L’utilisation de microcontroleurs fut I'une des premiéres solutions envisagées pour
diminuer ces cotits de production. Ce sont des équipements standards auxquels ’'on peut
associer n’importe quelle tache et pour un coiit de développement extrémement faible.
Cependant, il s’agit le plus souvent de processeurs peu performants et qui ne permettent

pas de fournir la méme puissance qu’'un ASIC.

Les Digital Signal Processor (DSP) peuvent aussi étre utilisés. Il s’agit de processeurs
améliorés qui disposent d’un ensemble d’'unités de calcul fournissant des fonctions spéciali-
sées comme ’encodage multimédia. Cependant, les DSP ne sont pas trés flexibles et ne

fournissent qu’un ensemble limité de fonctions.

Les Field-Programmable Gate Array (FPGA) sont alors I'une des alternatives les plus
plébiscitées. Il s’agit de composants reprogrammables pour lesquels 'on peut appliquer
n’importe quelle fonctionnalité ASIC. Les FPGA restent néanmoins une technologie
coliteuse et plutot volumineuse. D’autre part, le temps de conception logicielle nécessaire

pour un FPGA reste presque aussi élevé que pour un ASIC traditionnel.

Plus récemment, des améliorations technologiques nous permettent d’envisager une

nouvelle solution, celle des architectures multiprocesseurs : les Multi- Processors System on
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Chip (MPSoC). Ces systémes disposent d’un nombre de coeurs de calcul élevé et fournissent

suffisamment de puissance pour s’affranchir des ASIC ou des FPGA.

Fondée en 2008, la société Kalray a misé sur cette technologie et elle commercialise
aujourd’hui le Multi-Purpose Processor Array (MPPA). Il s’agit d’un processeur multicoeur

destiné au segment de marché des petites et moyennes productions.

Dans ce chapitre, nous allons présenter la famille d’architectures multiprocesseurs
dont fait partie le MPPA ainsi que les outils de développement qui lui sont associés.
L’architecture du MPPA est particuliérement complexe, et pour en exploiter au mieux les

performances, différents modéles de programmation furent envisagés.

2.1 Les architectures matérielles en informatique

L’une des étapes les plus critiques dans la conception d’un systéme embarqué est
trés certainement le choix de son architecture matérielle. C’est elle qui va définir les
performances du systéme (comme sa réactivité) et ses interfaces vers l'extérieur (qu’il

s’agisse de capteurs thermiques, d'une entrée vidéo, d’un port réseau...).

Pour la réalisation d’'un ASIC, un concepteur est libre de ses choix. La conception
FPGA quant & elle peut souvent diminuer cette latitude de possibilité; les interfaces seront
par exemple imposées. Cependant, c¢’est lorsque 1'on utilise un DSP ou un microcontroleur

qu’on dispose du moins de flexibilité : toutes les fonctions sont fixées a ’avance.

Pour guider son choix, un concepteur a besoin de pouvoir différencier les processeurs

existant afin d’identifier celui qui lui permettra d’atteindre les performances qu’il souhaite.

En 1945, le modeéle d’architecture processeur dit « de Von Neumann » fut proposé [89].

Celui-ci considére le processeur comme l'interconnexion de trois composants :
— une mémoire,
— une unité de calcul,
— et une unité de controle.

L’unité de contréle va exécuter I'une apres 'autre des instructions définies par un
programme en mémoire. Ces instructions définissent alors des opérations qui seront réalisées

par 'unité de calcul, et qui dans certains cas modifient I’état de la mémoire.

A T'opposé d'une architecture de Harvard (oul les données et le programme sont dans
des espaces distincts), la principale nouveauté du modeéle de Von Neumann [89] est donc

d’utiliser une seule et unique mémoire a la fois pour le programme et les données.

La majeure partie des architectures d’aujourd’hui s’inspire de ce modéle. Elles différent
cependant, et intégrent parfois plusieurs unités de calcul. Dans la section suivante, nous

présentons des classifications nous permettant de les différencier.
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2.1.1 Classification de Flynn

En 1972, Flynn [37| propose une taxinomie des architectures basée sur la sémantique
de leurs opérations. Deux critéres sont alors utilisés : le nombre de données concernées
par chaque instruction (une ou plusieurs) et le nombre d’opérations effectuées par chaque

instruction (une ou plusieurs).
On compte 4 combinaisons possibles :
— SISD (Single Instruction Simple Data),
— SIMD (Single Instruction Multiple Data),
— MISD (Multiple Instruction Simple Data),
— MIMD (Multiple Instruction Multiple Data).

Tandis que le type SISD correspond & une architecture de Von Neumann [89], les
architectures modernes s’apparentent souvent aux types SIMD, MISD ou MIMD. Qui plus
est, avec I’avénement du parallélisme, on trouve désormais des architectures multicoeurs ot
chaque coeur peut s’avérer étre une architecture MIMD. Cette absence de nuance entre les
architectures nous améne donc a utiliser un second systéme de classification plus adapté

aux architectures multiprocesseurs, celui de Raina [72].

2.1.2 Classification de Raina

Dans les architectures modernes, une interconnexion généralisée entre la mémoire et
les autres composants n’est pas toujours assurée. L’accés aux mémoires par une unité
de calcul peut alors prendre différentes formes. Pour identifier ces différences, Raina [72]
propose deux nouveaux critéres : 'emplacement physique des mémoires (partagées ou

distribuées) et le mode d’adressage utilisé pour y accéder (partagé ou disjoint).

— Single Address space and Shared Memory (SASM) : Espace d’adressage et mémoires
sont partagés, toutes les zones mémoires sont accessibles par toutes les unités de

calcul.

— Single Address space and Distributed Memory (SADM) : La mémoire est distribuée,
mais 'espace d’adressage est global, bien que I'information soit distribuée sur 1’en-
semble de ’architecture, les accés a ces données peuvent se faire par n’importe quelle

unité de calcul.

— Disjoint Address space and Distributed Memory (DADM) : Ici, chaque élément de
calcul dispose de son propre espace d’adressage, I’échange de données ne peut donc

se faire que par des mécanismes de passage de messages.

10
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— Disjoint Address space and Shared Memory (DASM) : Bien qu’il ne soit pas toujours
référencé, ce cas reste possible. Raina propose notamment 'exemple des Remote

Procedure Call' (RPC) sur une machine & mémoire partagée.

Architectures a systéme de mémoire partagée (SASM)

Dans ce type d’architecture, les processeurs sont tous reliés & une méme zone mémoire.
En dehors de tout conflit dii & des requétes simultanées, I’hypothése est faite que les temps
d’acceés mémoire sont les mémes pour tous les processeurs; Raina parle d’architecture

UMA (Uniform memory Access).

Cette contrainte de mémoire partagée induit généralement de fortes limitations dans
le nombre de processeurs disponibles. En effet, il est techniquement difficile de relier un

nombre élevé de processeurs a un méme banc mémoire.

Exemple : le processeur Intel Xeon E5520 Le Xeon est I'un des processeurs géné-
ralistes (Central Process Unit ou CPU) les plus utilisés dans les postes de travail haut de
gamme et les serveurs. Il est un bon exemple de ce que peut étre une architecture UMA.
Compte tenu de la topologie de ses unités de calcul (voir Figure 2.1), on parlera méme ici

d’architecture Symmetric Multiprocessors (SMP).

Cette version du Xeon se compose de 4 ou 8 processeurs cadencés a plus de 2GHz.
Chaque processeur dispose de deux niveaux de mémoire interne (cache L1 et L2), mais ils

sont tous reliés & une mémoire partagée de 8 Mo (cache L3).

Notons que cette architecture dispose aussi d’un mécanisme de cohérence de cache.
La cohérence de cache permet aux coeurs de calcul de modifier des données situées en
mémoire partagée directement dans leur mémoire interne tout en garantissant une mise a

jour ultérieure des données partagées.

MEM

FIGURE 2.1 — L’architecture simplifiée d’un processeur Xeon E5520. La mémoire partagée
est en blanc, les cceurs de calcul sont en gris.

1. Il s’agit d’un protocole réseau permettant d’exécuter des fonctions & distance.
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Architectures 4 mémoire distribuée (SADM, DADM)

Contrairement aux architectures précédentes, dans les architectures & mémoire distri-
buée, les unités de calcul ne partagent pas de segment mémoire. Pour communiquer, elles

devront donc utiliser des techniques de passage de message.

Dans le cas de I'architecture DADM, les zones mémoire de chaque unité de calcul sont

privées et Raina parle donc d’architecture mémoire No Remote Memory Access(NORMA).

Pour les architectures SADM, 4 sous-classes sont proposés par Raina :

— SADM-NUMA Non-Uniform Memory Access : La performance des accés mémoire

varie en fonction de caractéristiques comme la localisation des données.

— SADM-CC Cache-Coherent : Architecture de type NUMA intégrant un mécanisme

de cohérence de cache intégré a ’architecture.

— SADM-OS Operating System : La prise en charge de la cohérence de cache doit étre

assurée par le systéme d’exploitation.

— SADM-COMA Cache Only Memory Access : L’acces a des données distantes se fait

uniquement au travers du cache (cohérence matérielle).

Exemple : Tile64 La société Tilera propose depuis quelques années un processeur a
mémoire distribuée avec cohérence de cache (SADM-CC), le Tile64 [91]. Celui-ci se compose
d’une grille de 64 processeurs (8 x 8) cadencés a une fréquence de 700Mhz et directement
reliés par un réseau sur puce (NoC, Network on Chip) dont la topologie est visible sur la
Figure 2.2 page ci-contre. Chaque processeur est Very Long Instruction Word (VLIW) et
dispose de trois voies d’opération (3-way), cela signifie qu'un processeur peut effectuer
jusqu’a trois opérations concurrentes par instruction. Ici, le cache est équitablement réparti

sur I'ensemble de la puce pour un total de 23 Mo.

12
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FIGURE 2.2 — Architecture simplifiée d’'un processeur Tilera Tile64. Les mémoires sont en
blanc, les cceurs de calcul sont en gris.

2.1.3 L’architecture multiprocesseur MPPA

Le MPPA de la société Kalray (Figure 2.3 page suivante) est une architecture multi-
processeur & mémoire distribuée. Contrairement au Tile64, les processeurs du MPPA sont

distribués sur un ensemble de 16 « clusters » au travers d’un réseau sur puce.

Chacun de ces clusters est un regroupement de 16 unités de calcul de type 5-Way
VLIW. Ces unités de calcul sont cadencées & 400Mhz, nous les appellerons les Processing
FElement (PE). Ils sont accompagnés d'un PE supplémentaire considéré comme le Ressource
Manager (RM). Quatre clusters supplémentaires sont aussi disponibles afin de gérer les
interfaces de l’architecture ; nous les appellerons les 10 Clusters. Enfin, on trouve sur
chaque cluster une mémoire de 2 Mo, pour un total de 40 Mo. Le MPPA combine donc
les caractéristiques d’une architecture NORMA avec des clusters individuellement plus

proche d’une architecture UMA ; il s’agit donc d’une architecture hybride.
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MEM # MEM = MEM [ MEM

FIGURE 2.3 — Architecture simplifiée d’un processeur MPPA. Les mémoires sont en blanc,
les cceurs de calcul sont en gris.

2.2 La programmation paralléle

Les architectures multiprocesseurs disposent généralement de jeux d’instructions per-
mettant d’en exploiter le parallélisme. Pour le processeur Xeon, on parlera par exemple
d’Advanced Programmable Interrupt Controllers (APIC). 1l existe cependant une multitude

de mécanismes différents et leur utilisation est extrémement complexe.

De plus, les langages de programmation les plus populaires (comme les langages C/C+-+
ou Java) sont séquentiels : ils exécutent une a une les opérations d’un programme en s’ap-
parentant fortement & une architecture de Von Neumann. La parallélisation automatique

de tels programmes est une téache réputée difficile [76].

Il existe bien heureusement des surcouches logicielles qui permettent aux utilisateurs
de décrire eux méme le parallélisme de leurs programmes. On présentera pour commencer
des interfaces logicielles bas niveau comme POSIX ou MPI puis une interface de plus haut

niveau, OpenMP, et le langage de programmation Streamlt.

2.2.1 Les normes POSIX et MPI
POSIX Threads

La norme Portable Operating System Interface (POSIX) définit une interface ou Appli-
cation Programming Interface (API) supportée par la plupart des systémes d’exploitation
actuels (comme Unix, Windows et Mac OS). Cette norme comprend POSIX Thread [24],

une bibliothéque de fonction permettant de définir des processus d’exécution concurrents
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(threads) accédant a une zone mémoire commune. Les threads s’adaptent donc parfaitement

aux architectures a mémoire partagée.

Exemple Le programme en Figure 2.4 double les valeurs d’un tableau tab a l'aide de
deux threads. La création des threads se fait avec pthread_create() ; on utilise ensuite

pthread_join() pour attendre la fin d’un thread.

1 void *mythread(void *arg) {

2 int * tab = (int*) arg;

3 for (int * p = tab; p < tab + 100; p++) *p = *p * 2;
4 }

5 ...

6 pthread_create(&thl, NULL, mythread, (voidx*) (tab)) ;

7 pthread_create (&th2, NULL, mythread, (void=*) (tab+100)) ;
8

9 pthread_join (thl);

10 pthread_join (th2);

FIGURE 2.4 — Une fonction doublant les valeurs d’un tableau tab a l'aide de threads
POSIX.

Une programmation complexe L’exécution concurrente de threads peut induire une
absence de déterminisme [54]. Afin d’éviter, ou de controler ce comportement, I'on doit
utiliser des outils de synchronisation, mais leur manipulation est complexe. Lee [54] pose
clairement ce probléme et expose quelques cas simples comme les interblocages 2. De plus,
comme ce modeéle est par nature indéterministe, des comportements non prédictibles

peuvent rentre I'observabilité et la correction d’erreur particuliérement difficile.

MPI

Tout comme POSIX Thread, Message Passing Interface (MPI) est une norme définissant
une API, mais plus adaptée aux architectures & mémoire distribuée [64]. Un programme
utilisant MPI est décrit comme un ensemble de processus qui communiquent & I’aide des
commandes MPI_Send () et MPI_Recv (). C’est un mécanisme proche de ce qui doit étre
fait lorsque 'on communique sur un réseau sur puce (comme pour le processeur Tile64).
Le développement avec MPI permet alors de décrire des processus communicants, sans

pour autant devoir nécessairement gérer leur synchronisation.

Exemple Un programme MPI s’exécute sur l'ensemble des processeurs disponibles
et adapte son comportement selon l'identifiant du processeur courant (récupéré par

MPI_Comm_rank()). Dans l'exemple en Figure 2.5 page suivante, le processus MPI sur le

2. Situation de blocage souvent causée par une mauvaise utilisation des techniques de synchronisation.
Un exemple classique d’interblocage est celui de deux threads en attente de fin mutuelle.
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processeur 0 va produire des données pour les processus restants. La communication se

fera a ’aide des commandes MPI_Send et MPI_Recv.

1 MPI_Comm_size (&numprocs) ;

2 MPI_Comm_rank (&myid) ;

3

4 if (myid==0) /* le processus 0 envoie */

5 {

6 for (target = 1; target < numprocs; target++)

7 MPI_Send(tab + 100 * (target-1), target) ;

8 } else { /* les autres processus recoivent */
9 int * tab;

10 MPI_Recv (tab) ;

11 for (int * p = tab; p < tab + 100; p++) *p = *p * 2;
12 }

FIGURE 2.5 — Un programme MPIT simplifié.

Une portabilité limitée Lorsque I'on décrit le parallélisme d’une application, certains
choix peuvent dépendre de 'architecture sur laquelle le programme s’exécutera. Ainsi,
pour deux architectures différentes, et afin de maximiser les performances d’'un programme,

deux implémentations devront étre réalisées.

2.2.2 Des interfaces de plus haut niveau

Pour éviter la rigidité de ces standards, plusieurs solutions logicielles (langages ou exten-
sions) furent proposées. Bien qu'il en existe un trés grand nombre, nous n’en présenterons

que quelques-unes parmi les plus représentatives.

OpenMP

OpenMP [1] est une extension de langage développée depuis 1997 afin de fournir
aux développeurs une gestion simplifiée du parallélisme dans leurs applications. Elle est
constituée d'un ensemble de directives de compilation (commengant toutes par #pragma
omp) permettant de caractériser des zones de code automatiquement parallélisables. Bien
que OpenMP soit dédié aux architectures & mémoire partagée, il existe un certain nombre
de projets visant & en augmenter la portée, tels que OpenMPC, une extension de OpenMP
dédiée aux Graphics Processing Unit (GPU), ou bien OpenMPI, une implémentation de
MPT destinée aux utilisateurs de OpenMP.

Exemple Sil'on dispose d’une boucle sans dépendance portée?, il est possible d’indiquer

a I'aide d’une directive OpenMP que cette boucle est entiérement parallélisable. Dans la

3. Il y a dépendance portée si une itération de boucle dépend du résultat d’une autre itération.
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Figure 2.6, la directive #pragma omp parallel for indique donc que toutes les itérations

de la boucle for peuvent étre exécutées en paralléle.

1 #pragma omp parallel for
2 for (i = 0; i < Nj; i++)
tab[i] = 2 * i;

FIGURE 2.6 — Un exemple de boucle classique, facilement parallélisable & ’aide d’'OpenMP.

Selon nous, bien que cette solution de parallélisation soit trés séduisante (elle est
d’ailleurs 'une des plus plébiscitées), il subsiste un effet pervers a son utilisation : le
concepteur risque de s’enfermer dans un modéle de programmation séquentiel, et ne jamais
pouvoir atteindre le parallélisme maximum de son application. En effet, dans certains
cas, une parallélisation avec OpenMP peut exiger la réécriture du programme, et elle
n’est pas toujours évidente. Prenons 'exemple de deux boucles qui se suivent ; chacune
se parallélisera séparément, mais 'une aprés 'autre. Il serait possible de les paralléliser

ensemble, en les regroupant, mais cela n’est souvent possible que sous certaines conditions.

Streamlt

Contrairement aux API de support comme les threads ou OpenMP, StreamlIt [86] est un
langage dit dataflow. Traditionnellement, cette famille de langages s’oppose aux langages
impératifs par des restrictions supplémentaires concernant I’absence d’effet de bord ou
’assignation multiple des variables [92]. En pratique, la programmation dataflow revient
a décrire un ensemble de taches autonomes communiquant entre elles exclusivement par

I'intermédiaire de canaux de communication (ou buffers).

Dans Streamlt, la construction d’une application se fait par assemblage de structures
prédéfinies, les filter, les splitjoin et les loop, en les reliant par des canaux de
communication (une représentation graphique de ces opérateurs est visible en Figure 2.7

page suivante).

Filter Un filter est un agent disposant d’une unique entrée et d’une unique sortie. Cet
agent s’exécutera chaque fois qu’il disposera de suffisamment de données dans son buffer
d’entrée. La quantité de données nécessaire a son exécution est constante et prédéfinie (il
existe une extension de ce langage ou ces taux peuvent varier). A chacune de ses exécutions,
il consommera des données en entrée et produira des données en sortie, ces quantités seront

aussi constantes et prédéfinies.

Splitjoin Un splitjoin dispose d’une unique entrée et d’une unique sortie. C’est une

composition d’agents. Un premier agent split va distribuer les données d’entrée vers
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plusieurs filter prédéfinis. Les données produites par ces agents sont ensuite rassemblées

par un agent join et copiées en sortie du splitjoin.

Loop Tout comme les splitjoin, le loop dispose d’'une unique entrée, d’'une unique
sortie, et se compose de quatre agents. Un agent input va copier ses données d’entrée
vers un agent F. Les données produites par F sont ensuite envoyées vers un agent output
et un agent B. Pour finir, les données produites par B sont renvoyées vers input qui les

incorporera aux nouvelles données d’entrée de F.

filter

AN
9{ split b filter H join b 9{1]\[)[& H F H()utpulb
N

by N

(a) filter (b) splitjoin (¢c) Loop

FIGURE 2.7 — Représentation graphique des différents opérateurs StreamlIt

Exemple Cette fois-ci notre exemple prend la forme d’un programme dataflow o un
filter (Reader sur les Figures 2.8 pour le listing et 2.9 page suivante pour sa représentation
graphique) distribue & I'aide d’un splitjoin le contenu du tableau a d’autres filter

(Worker), lesquelles renverront leurs résultats a un dernier filter, Writer.

float->float filter Worker () {
work push 1 pop 1 {

push(2 * pop() );

¥

}

int->int splitjoin MySJ {
split duplicate;
add Worker() ;
join roundrobin;

}

© 00 N O Uk W N

e el
W N = O

int->int pipeline Root {
add Reader() ;
add MysJQ ;
and Writer() ;

_ e = =
N O O
-

FIGURE 2.8 — Un exemple de programme Streamlt
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filter

}\

W
q{rmdﬂ»H split P filter H join eriterH
N }

N

filter

FIGURE 2.9 — Répresentation graphique du programme Streamlt de la Figure 2.8 page
précédente.

Les modéles de programmation dataflow comme Streamlt présentent plusieurs atouts
pour la programmation des systémes embarqués. Ils permettent notamment de limiter les
erreurs de programmations liées aux interblocage et font abstraction du systéme sur lequel

ils seront exécutés.

2.2.3 Le langage >C

En plus de fournir une interface proche du standard POSIX, la société Kalray propose
également a ses clients un langage de programmation de plus haut niveau, le XC [45]. Le
langage 3C (projet du laboratoire CEA /LIST) est une extension du langage C disposant

d’un certain nombre d’opérateurs spéciaux.

Au méme titre que Streamlt, XC est un langage dataflow. Il est cependant plus
généraliste ; les agents disposent d’un nombre quelconque d’entrées/sorties, et les quantités

produites et consommeées par ses agents sont désormais variables.

Nous verrons plus tard dans la section 2.3.2 page 24 que le langage XC respecte
un modéle dataflow particulier, le Cyclo-Static Dataflow Graph (CSDFG). Parmi ses
avantages, notons que ce modéle est déterministe (les données produites par le programme
ne dépendent que des données d’entrée) et statique (plusieurs problémes d’analyse comme

'existence d’interblocages deviennent décidables).

En terme de syntaxe, la description d’une application XC se fait a I’aide des mots clefs

agent et subgraph.
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1 agent worker {

2 interface {

3 in <unsigned char> input_data;

4 out<unsigned char> output_data;

5

6 spec{

7 {input_datal1] ;output_datal[0]} ;

8 {input_datal[1] ;output_datal[0]} ;

9 {input_datal[1] ;output_datal[1]}

10 }s

11 }

12

13 void readAndDestroy (void) exchange (

14 input_data input_datal[1],
15 output_data output_datal[0]){
16 }

17

18 void readAndCopy (void) exchange (

19 input_data input_datal[1],
20 output_data output_datal[1]){
21 output_data[0] = input_datal0] ;

22 }

23

24 void start (void)

25 {

26 readAndDestroy () ;

27 readAndDestroy () ;

28 readAndCopy () ;

29 }

30 %

FIGURE 2.10 — Définition d'un agent de traitement en ¥C qui ne copie qu’'une donnée sur
trois.

Les agents La Figure 2.10 définit un agent. Il se décompose en deux parties. Premiére-
ment I'interface qui va décrire les entrées/sorties de 1'agent et leurs spécifications (les
quantités de données lues et écrites pour chaque exécution). Puis vient le corps principal

qui va permettre de décrire les traitements effectués par ’agent a chacune de ses exécutions.

Contrairement au filter de Streamlt, un agent >C peut disposer d’un nombre
d’entrées /sorties quelconque. De plus, en YXC la quantité de données produite et consommée
par un agent dans chacune de ses entrées/sorties peut varier selon une période prédéfinie

par la spécification.

Les sous-graphes On utilise ensuite les subgraph pour relier librement un ensemble

d’agents. Les subgraph généralisent donc les structures loop et splitjoin de Streamlt.

Par exemple, dans la Figure 2.11 page ci-contre, un subgraph définit trois instances
d’agent, un reader, un writer et un worker (précédemment définie en Figure 2.10).

Toutes ces instances sont ensuite reliées I'une a 'autre a ’aide de la fonction connect.
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subgraph root {
map {
agent r = new Reader() ;
agent w = new Writer() ;
agent f = new Worker() ;

connect (r.out,f.input_data) ;

connect(w.in ,f.output_data) ;

© 00 O Utk W N

FIGURE 2.11 — Définition d’un sous-graphe de trois agents en >C.

2.3 Modélisation dataflow

On entend par dataflow (ou « flot de données »), un réseau de taches ne communiquant
qu’au travers de canaux de communication. La nature de ces taches peut varier d’'une
simple opération (on parlera de dataflows & grain fin) & un processus complet (on parlera

de dataflows a gros-grain).

2.3.1 Historique

La modélisation dataflow dans le sens ot on I'entend aujourd’hui a fait son apparition
vers la fin des années 50. Ce type de modélisation était alors motivé par deux domaines

distincts :

— les architectures dataflows (prenons 'exemple de la machine dataflow de Dennis
[33]),

— les langages de programmation dataflows et/ou visuels.

Les architectures dataflows Contrairement aux architectures Von Neumann, qui
traitent séquentiellement les instructions, une architecture dataflow interpréte un pro-
gramme comme un ensemble de taches liées par des dépendances de données. Plusieurs
calculs peuvent alors aisément s’effectuer en paralléle [33, 5]. Le flot d’exécution dans une
architecture dataflow n’est alors plus dirigé par le controle (I'ordre des opérations), mais

par les données.

Jusqu’aux années 80, de nombreux projets d’architectures de ce type firent leur appari-
tion, souvent accompagnés d’un langage ou d’un modéle dataflow spécifique. Cependant,
la plupart de ces architectures et modéles ne se focalisaient alors que sur des dépendances

de grain fin, ces choix architecturaux furent d’ailleurs critiqués [38].

Rappelons que le MPPA n’est pas une architecture dataflow.

21



CHAPITRE 2. CONTEXTE

Les langages visuels La programmation « graphique » a souvent été I'objet implicite
de recherches portant sur des modéles dataflows [92|. On cherchait alors a résoudre des
problématiques telles que la représentation graphique de boucle ou de systéme récursif.
Ce style de programmation est loin d’étre parmi les plus répandus, mais aujourd’hui on
compte encore quelques exceptions, surtout dans le milieu de I'industrie, comme Simulink

de Mathwork [29]. Le langage >C n’est pas un langage visuel.

Parmi les langages dataflows d’aujourd’hui, certains s’attachent a résoudre un probléme
bien plus récent : une description plus simple du parallélisme. C’est notamment le cas des
langages Streamlt et XC. En effet, 1a ot les threads décrivent des dépendances de donnée
implicites et un parallélisme explicite, les langages dataflows décrivent des dépendances de

donnée explicites, et un parallélisme implicite.

2.3.2 Les modéles dataflows de référence

Afin de nous familiariser avec la modélisation dataflow, nous présentons quelques-uns
des modéles les plus fréquemment utilisés pour la conception de systémes embarqués.
Il est impossible de présenter tous les modéles existant tant ils sont nombreux, mais le
lecteur curieux est invité a voir la Figure 2.16 page 26 ou d’autres modéles significatifs

sont énumeérés.

Les réseaux de Kahn

Les réseaux de Kahn [50] (ou KPN pour Kahn Process Network) ne sont pas parmi
les premiers modeéles dataflows proposés. Ils restent cependant parmi les modéles les plus

généraux ; c’est pour cette raison que nous commencons par les présenter.
L D:D
FIGURE 2.12 — Un exemple simple de réseau de Kahn a deux processus.

Un réseau de Kahn se compose d'un ensemble de processus qui communiquent exclusi-

vement au travers de canaux. Un exemple est visible en Figure 2.12.

— Les canaux de communications sont des mémoires FIFO* non bornées ou seul le

processus d’entrée peut écrire et seul celui en sortie peut lire.

4. First In Fist Out
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— La lecture est bloquante : un processus lorsqu’il engage une lecture doit attendre la
présence de données avant de continuer son exécution et il ne peut pas vérifier la

présence des données avant de s’exécuter.

— Les processus ne sont pas réentrants : lorsqu’un processus s’exécute, il doit finir cette

exécution avant d’en commencer une nouvelle.

Un modéle déterministe Les caractéristiques d’un réseau de Kahn lui conférent une
propriété essentielle : il est déterministe, c.-a-d. les données de sortie d’un réseau de Kahn
ne peuvent dépendre que des données d’entrée. L’ordre dans lequel peuvent s’exécuter
les processus, la durée de leur exécution ou des délais de communication n’auront pas

d’influence sur la valeur des données de sortie.

Les réseaux de Kahn sont parmi les modeéles dataflows les plus fréquemment utilisés
pour décrire des applications, mais ils sont trop généraux pour étre appliqués a certains
domaines de I'informatique embarquée. En effet, lorsqu’une application dataflow doit étre
exécutée sur un systéme embarqué, I'espace mémoire disponible est faible, et les réseaux
de Kahn ne nous permettent pas de déterminer la quantité de mémoire nécessaire a son
exécution [23]. Dans ce cas, soit le concepteur détermine ces tailles mémoires manuellement
(en prenant le risque de faire une erreur), soit il s’oriente vers un modéle de programmation
statique, un modéle moins expressif, mais pour lequel le dimensionnement et bien d’autres

questions deviennent décidables.

Computation Graphs

Les Computation Graphs [51] (CG) furent I'un des premiers modeéles dataflows statiques
proposés. Tout comme les réseaux de Kahn, ils représentent une application par un graphe
orienté¢ G = (T, A).

— Chaque neeud ¢t € T correspond & une tache (ou agent).

— Chaque arc a = (t,t') est un buffer FIFO non borné reliant la tache t a la tache .

— Un buffer peut contenir des données que 'on désignera par le terme de jetons. La
quantité initiale de jetons dans un buffer a est alors notée My(a), on parle aussi de

marquage initial.

Les neeuds peuvent s’exécuter ; ils consomment (resp. produisent) alors des jetons dans

leurs entrées (resp. sorties).

— 1n, désigne alors la quantité de jetons produite dans un buffer a & chaque exécution

de t (aussi appelé le taux de production),

— out, est la quantité consommeée dans le buffer a & chaque exécution de ¢’ (le taux de

consommation),
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— thr, est le seuil de données nécessaires dans le buffer a pour 'exécution de la tache ¢

(le seuil d’exécution). On remarque alors que thr, > out, doit toujours étre vérifié.
FIGURE 2.13 — Un exemple de Computation Graph

Sur la Figure 2.13, on représente un Computation Graph de deux taches t et t’ reliées
par le buffer a = (¢,#'). Le nombre de jetons initiaux du buffer a est My(a) = 3. A chacune
de ses exécutions, la tache t va produire in, = 4 jetons dans le buffer a. De méme, le seuil
d’exécution de la téache t’ est thr, = 6, elle devra donc attendre 6 jetons dans le buffer a

avant de pouvoir s’exécuter et consommer out, = 5 jetons.

Un modéle statique Comme les taux de production et de consommation de ce modéle
sont fixes, il est possible d’en étudier le comportement a prior: et sans exécuter le pro-
gramme modélisé : ¢’est un modéle statique. Plusieurs problémes fondamentaux deviennent
alors décidables. Il est par exemple possible de vérifier si une application est en mesure de
s’exécuter sans jamais se bloquer ( c.-a-d. si elle est vivante), ou bien de déterminer une

quantité d’espace minimale pour ses buffers de sorte de garantir son fonctionnement.

Synchronous Dataflow Graph

Les Synchronous Dataflow Graphs [56] (SDFG) sont un cas particulier des Computation

Graphs ot pour les buffers, le seuil d’exécution est égal au taux de lecture,

Va € A, thr, = out,.

On notera aussi l'existence d'un cas particulier des Synchronous Dataflow Graphs, les
Homogeneous Synchronous Dataflow Graphs [56] (HSDFG). 11 s’agit d’'un SDFG ou les

taux de lecture et d’écriture sont égaux (out, = in,). Par conventions on notera alors

Ya € A, out, =in, = 1.

Cyclo-Static Dataflow Graph

Les Cyclo-Static Dataflow Graphs [19] (CSDFG) sont une généralisation des SDFG.
Dans ce modeéle, l'indicateur de production et de consommation est plus précis; il se
décompose en phase. Les quantités out, et in, peuvent donc varier dans le temps en

respectant un cycle prédéterminé et sont représentées sous forme d’un vecteur. Soit un
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buffer a = (¢,t'), on note alors out, (k") (resp. in,(k)) la quantité de jetons lue (resp.

écrite) lors de la k'® exécution de la tache ' (resp. k¢ exécution de la tache t) avec
K e {17 o ’gp(tl>} (resp. ke {L e 790(t)})

[2737 1]_

FIGURE 2.14 — Un exemple de CSDFG.

Sur la Figure 2.14, aprés chacune de ses exécutions, la tache ¢ produira donc 2 jeton,
puis 3 jetons, puis 1 jetons. Cette séquence de () = 3 exécutions sera désormais appelée

une itération. Une fois cette itération terminée, on reprendra alors au début.

On notera i, (resp. 0,) la quantité totale de données produites (resp. consommées)

dans le buffer a aprés une itération de sa tache productrice (resp. consommatrice).

o(t)
out, (k")
k=1

o(t)
lg = Zzna(k) et 0, =
k=1

Phased Computation Graph

Les Phased Computation Graphs [87] (PCG) sont une extension des CSDFG qui consi-
dére des seuils d’exécution comme pour le modeéle CG ainsi que des phases d’initialisation.

Ces phases s’exécuteront alors une unique fois pendant la premiére itération de la téache.

En plus des notations des CSDFG, pour un buffer a = (¢,t'), le seuil d’exécution de
la k¢ phase de la tache t' se note thr, (k') avec k' € {1,--- ,p()}. De plus, on compte

¢(t) phases d’initialisation pour une téache ¢, et on indicera ces phases dans un intervalle

2123 [5:6.5
| l_@

FIGURE 2.15 — Un exemple de PCG. La tache t dispose d’une phase d’initialisation tandis
que la phase ' n’en a pas. Concernant les taux de lecture, la notation des phases n:m
indique en premier la quantité de données lues puis le seuil d’execution.

Dans 'exemple de la Figure 2.15, la tache ¢ dispose par exemple d’une phase d’initiali-
sation (¢(t) = 1) pendant laquelle in,(0) = 2 jetons vont étre produits tandis que la tache

t’ n’a pas de phase d’initialisation (¢(#') = 0). Le seuil de la tache ¢/
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Parameterized Dataflow et Scenario-Aware Dataflow

Bien que les modéles SDFG ou CSDFG s’apprétent bien & 'analyse statique, le nombre
d’applications supportées par ces modéles reste encore limité. Certaines applications doivent
par exemple pouvoir traiter des données différentes a des instants différents; on parle de
mode d’exécution. Dans ce type d’application, comme le passage d'un mode a l'autre n’est

plus prédictible, une analyse statique n’est plus possible.

Le modéle Scenario-Aware DataFlow [85] permet de vérifier statiquement chacun des
modes de ’application, ainsi que les étapes de transition entre deux modes. Une analyse
quasi statique est donc possible. Pour le modéle Parameterized Dataflow, cette analyse est
plus complexe. En effet, ce modéle permet de décrire des situations de non-déterminisme
[16].

Dynamic Dataflow Graph

A Dlopposé des modéles « statiques », il existe des modéles « dynamiques ». C’est une
classe de modeéle pour lesquels certains problémes d’analyse statique comme la détection
d’interblocage ne sont plus décidables. Il n’existe pas véritablement de modéle Dynamic
Dataflow Graph, mais I'on note 'existence de plusieurs modeéles associés a cette dénomi-
nation. C’est notamment le cas des Boolean Dataflow Graphs (BDFG) de Buck et Lee
[23], des Process Networks (PN) de Parks [70], ou du U-Interpreter (U-I) de Arvind et
Gostelow [4].

Chacun de ces modéles intégre des fonctionnalités dynamiques qui rendent leurs analyses
complexes, voire impossibles. L’U-I intégre des taches qui ne sont pas soumises a la lecture
bloquante tout comme les PN. Les BDFG restent déterministes, mais leur analyse statique
n’est plus possible, car leurs taux de production peuvent dépendre des données d’entrées.
On compte aussi une extension dynamique du modele CSDFG, les Cyclo-Dynamic Dataflow
Graphs |90] (CDDFG) qui, tout comme les CSDFG, indiquent pour chaque entrée/sortie
les taux de production et de consommation sous forme de vecteur, mais pour lesquels

I'ordre d’exécution des phases n’est plus fixe.
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FIGURE 2.16 — Une chronologie des principaux modéles référencés dans la littérature
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De méme que le choix d’'une d’architecture était particuliérement décisif concernant
les performances et les interfaces d’'un systéme embarqué, on s’apercoit que le modéle
de programmation utilisé pour concevoir ce systéme va aussi fortement influer sur ses

garanties de fonctionnement et d’efficacité.

Le choix de la modélisation dataflow se justifie d’'une part parce qu’elle fournit une
expressivité du parallélisme bien plus simple et bien plus stire qu’'un autre modéle, mais
d’autre part parce qu’elle permet (dans le cas des dataflows statiques) de vérifier le bon

fonctionnement d’une application et d’en étudier les performances avant son exécution.

Dans cette thése, nous travaillons a ’amélioration d’une chaine de compilation permet-
tant d’exécuter une application >XC sur le processeur MPPA. 1l s’avére qu’une application
YC peut étre efficacement transformée en un modeéle Cyclo-Static Dataflow Graph ou
Synchronous Dataflow Graph. Pour cette raison, nous limitons notre étude a ces modéles

particuliers.

Pourtant, simplifier les efforts de modélisation en utilisant les dataflows va repousser
une part du travail de conception vers la compilation. Voyons alors plus en détail ces

conséquences sur une chaine de compilation « dataflow ».

2.4 Compilation dataflow a destination d’un multipro-

cesseur

La compilation (en informatique) est une opération qui consiste a convertir une
application décrite a ’aide d'un langage de programmation vers un code compatible avec
la machine d’exécution ciblée. Lorsque la cible est une architecture multiprocesseur, des
opérations de controle relatives a la gestion du parallélisme (comme les threads POSIX)

peuvent alors étre utilisées.

Dans le cadre des langages dataflows, comme la description de taches concurrentes
permet d’induire du parallélisme implicite, il n’est plus nécessaire d’utiliser ces opérations

de controle.

Du point de vue le plus général qui soit, la compilation dataflow se distingue alors
d’une compilation plus standard en gérant elle méme cette parallélisation, soulageant ainsi
le concepteur. D’un point de vue pratique, un compilateur dataflow doit transformer un
programme dataflow en un programme utilisant des API de parallélisation comme les
threads POSIX ou MPI.
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2.4.1 L’exécutif : charniére d’une chaine de compilation

Une pratique courante en compilation consiste a confiner le support d’exécution paralléle

dans un exécutif (ou runtime).

L’exécutif est un programme « maitre » gérant 1'ordre d’exécution des différentes taches,
les emplacements mémoires qu’elles utiliseront pour communiquer et les unités de calcul
qui leur seront affectées. Le compilateur dataflow doit alors définir cet exécutif et lui
fournir toutes les informations nécessaires pour qu’il fonctionne et exécute un dataflow.
La spécification de I'exécutif est déterminante ; elle détermine les taches a réaliser par le

compilateur et les contraintes d’expressivité du langage utilisé.

Notons qu'il existe une taxinomie [55| permettant de caractériser un runtime selon
I’expressivité des informations qu’il convient de lui fournir. Voici quelques une des classes

définies :

— Fully dynamic : le runtime ne requiert qu'un graphe dataflow de ’application pour
fonctionner. Il assurera l’ensemble des opérations, de 'attribution des ressources

(processeurs, mémoire. .. ) a I'exécution des téaches.

— Static assignment : ce mode est trés similaire au fully dynamic. Seules les res-
sources seront fixées a l’avance pour chaque processus (processeurs d’exécution,

mémoires,. . . ).

B » i L S . v
Self-timed : ici un mécanisme de synchronisation est mis en ceuvre et permet de
garantir un ordre d’exécution partiel des taches (qu’il sera nécessaire de communiquer

au runtime).

— Fully static : plus aucune variation de fonctionnement n’est envisagée, tout est décidé
a l'avance. Le runtime nécessite une description exacte de I'ordre d’exécution des

taches et des ressources qu’elles utiliseront.
Une fois le type d’exécutif connu, le role du compilateur est double :

— d’une part, il doit valider une application dataflow et vérifier qu’elle respecte ses

contraintes de fonctionnement,
— d’autre part il devra générer les informations requises par 'exécutif.

Pour répondre aux attentes de la compilation dataflow, il est donc nécessaire d’analyser
le programme concerné et d’en extraire ces informations. En référence & I’analyse statique
de programme, nous appellerons cette étude ’analyse statique des dataflows.

2.4.2 Des exemples de chaines de compilation dataflow

Il existe d’ores et déja plusieurs outils académiques permettant de compiler des appli-

cations dataflows & destination d’une architecture multiprocesseur.
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Deadalus et DeadalusRT Les outils Deadalus et DeadalusRT [7] sont deux chaines
de compilation développées conjointement par les universités de Leiden et d’Amsterdam
en Hollande. Ces chaines de compilation sont adaptées aux systémes embarqués (1'une
est spécialisée pour le temps réel dur). L’une des contributions majeures de ces travaux
porte sur un outil d’extraction de CSDFG directement & partir d'un programme C (sous

certaines contraintes).

Ptolemy Le groupe Ptolemy de I'université de Berkeley est trés certainement I'un des
précurseurs dans le domaine de I’aide a la conception des systémes embarqués. Il est entre
autres a l'origine de trois outils universitaires, Gabriel [57] et Ptolemy I et II [17] qui

couvrent chacun un vaste domaine d’applications allant de la modélisation a la simulation.

D’autre part ces outils disposent d’un langage dataflow : le CAL, repris par d’autres
projets de compilation paralléles comme OpenDF [18] ou PREESM [71]. La limite de ces
outils porte essentiellement sur la forme et la taille des applications traitées. Ces outils
se basent souvent sur des techniques exactes pour lesquelles des applications de taille

industrielle ne peuvent étre prises en charge.

SDF3 Au sein de 'université technologique d’Eindhoven aux Pays-Bas, le groupe FElec-
tronic Systems propose SDF3. Il ne s’agit pas d’'un compilateur & part entiére, mais d’une
API fournissant les outils d’analyse nécessaire a la plupart des compilateurs dataflows.
Une solution de génération aléatoire d’application dataflow existe aussi. Il permet de tester

leurs outils.

StreamlIt Le langage Streamlt (vu précédemment) fait partie d'une chaine de compilation
du méme nom [86|. La chaine de compilation Streamlt a été développée par une équipe du
groupe CSAIL au Massachusetts Institute of Technology. Elle est a 'origine destinée a la
compilation de programme Streamlt vers des processeurs a architectures paralléles comme
le RAW [83] ou le Tile64 [91]. Compte tenu de la sémantique de son langage, la principale
limitation de Streamlt est son expressivité : une application Streamlt ne peut par exemple
disposer que d'une unique d’entrée et d’une unique sortie. Il existe bien des extensions de

ce langage, mais aucune n’est intégrée officiellement dans la chaine de compilation ad hoc.

Ces quelques exemples ne nous permettent pas de conclure sur 1’ensemble des solutions

de compilation dataflow existantes.

Nous souhaiterions cependant faire réagir le lecteur sur un point essentiel. Selon nous,
méme si chacun de ces outils apporte chaque fois de nouvelles contributions majeures,
aucun n’est suffisamment abouti pour fournir une solution de programmation paralléle

« clef en main » a destination d’une nouvelle architecture multiprocesseur comme le MPPA.
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Afin de faciliter 'accés a son architecture, la société Kalray a donc fait le choix de

fournir sa propre solution de compilation dataflow : la chaine AccessCore.

2.4.3 La chaine de compilation AccessCore

Le langage ¥C est un support permettant d’exprimer une application sous la forme
d’un modéle CSDFG. Le concepteur peut ainsi spécifier le parallélisme de son application
sous forme d’un modéle dataflow. Il n’est pas nécessaire a cet instant qu’il décide du
séquencement de ses opérations ou des ressources qui leur seront associées. C’est ici

qu’intervient la chaine de compilation AccessCore.

Le passage d’un programme XC vers un exécutable compatible avec le MPPA n’est
cependant pas évident. Le runtime utilisé par cette chaine de compilation s’apparente a la
catégorie des self-timed runtimes. Rappelons que pour ce type de runtime, il est nécessaire

de
— fournir un ordre partiel d’exécution des taches,
— placer les taches,
— dimensionner les mémoires.

Pour fournir ces informations, une mécanique complexe a donc été développée par Kalray

(en partenariat avec le CEA) et s’articule en cinqg étapes :

Instanciation du CSDFG La premiére étape consiste a générer un CSDFG caractéri-
sant ’application XC considérée. C’est ce graphe qui permettra par la suite d’effectuer

toutes les analyses nécessaires a la compilation.

Réduction du parallélisme Le MPPA dispose de 256 coeurs de calcul, et la modélisa-
tion de certaines applications peut souvent s’exprimer au travers de bien plus de téaches.
Afin de simplifier 'analyse du graphe, une opération de réduction est engagée. Celle-ci va
diminuer le nombre de taches en fusionnant certaines d’entre elles. Il s’agit d’'un probléme

NP-Complet [32], mais pour lequel une solution approchée est utilisée [27].

Dimensionnement mémoire Cette étape décide des ressources mémoires minimales
nécessaires a ’exécution d’une application. Ces informations sont requises par 1’exécutif.
Ce probléme est NP-Complet [62]. TI est résolu par AccessCore a 1'aide d’une heuristique

gloutonne s’appuyant sur une exécution symbolique du CSDFG [80].

Partitionnement Chaque cluster dispose d'un espace mémoire et un nombre d’unités

de calcul limités. Cette étape doit partitionner le CSDFG en autant de groupes qu’il
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existe de clusters disponibles (16 pour le MPPA), et cela en tenant compte du coiit de
communication entre les clusters. Ce probléme est NP-Complet : la solution utilisée par la

chaine de compilation est une métaheuristique a base de recuit simulé [79].

Placement et routage Les partitions calculées précédemment sont ensuite assignées
aux clusters, et des voies de communication sont tracées afin de garantir un débit minimal.
Ce probléeme est NP-Complet. La solution utilisée par la chaine de compilation est une
métaheuristique & base de recuit simulé pour le placement 79| et de programmation

linéaire en nombre entier pour le routage [78].

Ainsi, en s’aidant d’'un modéle de programmation restrictif (le modeéle CSDFG), et
aprés toutes ces étapes d’analyse statique (résumées sur la Figure 2.17), la chaine de
compilation AccessCore est en mesure de générer un code paralléle et exécutable sur le
processeur MPPA sans qu’a aucun moment 1'utilisateur n’ait eu a se préoccuper des détails
techniques les plus complexes comme le dimensionnement des mémoires, ou le routage des

données.
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FIGURE 2.17 — Flot de conception mis en ceuvre par AccessCore.

Conclusion

Dans ce chapitre, nous exposons le contexte de cette thése. Nous étudions AccessCore,
une chaine de compilation spécialement développée par Kalray pour le processeur MPPA.
AccessCore s’appuie sur le langage dataflow XC et ce langage peut étre traduit dans un

modeéle dataflow statique, le Cyclo-Static Dataflow Graph.

Au cours de nos travaux, nous avons étudié les différentes étapes de la chaine de

compilation AccessCore, et nous proposons des améliorations pour certaines d’entre elles.
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Dans le chapitre suivant, nous présentons plus en détail un état de I'art sur ’analyse
des modéles dataflows, et nous détaillons les différents problémes qui ont été étudiés dans

cette thése.
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Introduction

La modélisation d’une application sous forme d’un dataflow plutét qu'un programme
séquentiel peut étre considérée comme un travail supplémentaire pour un concepteur.
Néanmoins, nous connaissons désormais les multiples avantages de ce modéle, comme

I’expression d’un parallélisme implicite ou la disparition de dépendances de donnée inutiles.

Nous savons aussi que les modéles dataflows statiques comme les SDFG ou les CSDFG
fournissent des informations supplémentaires sur I’exécution d’une application. Il est alors
possible d’évaluer avec une grande précision les performances d’un programme, ou de

déterminer ’espace mémoire nécessaire a son exécution.

Dans un contexte embarqué, il s’avére que ces questions sont d’'un intérét capital ; c’est
d’ailleurs pour cette raison que la modélisation dataflow statique était utilisée pour la

programmation des systémes embarqués bien avant ’émergence du parallélisme.

Nos contributions portent principalement sur trois problémes d’analyse statique data-

flows parmi les plus fondamentaux :

1. la vivacité, est-ce qu'une application dataflow est en mesure de s’exécuter sans

aucun blocage ?

2. P’évaluation du débit maximal, qu’elle est la fréquence de fonctionnement maxi-

male des taches d’une application dataflow ?

3. le dimensionnement mémoire, quelle quantité mémoire est nécessaire pour obte-

nir les performances attendues d’une application dataflow ?

En tout premier lieu, nous présentons plusieurs résultats fondamentaux de 'analyse
statique des SDFG et des CSDFG. Nous détaillons ensuite les trois problémes traités ici

ainsi que les différentes méthodes existantes pour les résoudre.

3.1 Ordonnancement des modéles dataflows statiques

Etant donné un ensemble de taches, résoudre un probléme d’ordonnancement consiste a
fixer une date de réalisation pour chacune de ces taches tout en respectant des contraintes

associées.

Il s’avére que les modéles dataflows statiques fournissent suffisamment d’informations
pour permettre d’anticiper leur comportement. Il est donc possible de déterminer un
ordonnancement pour chacune de leurs taches. Les contraintes & respecter sont alors les

dépendances de données qui peuvent exister entre les exécutions de ces taches.
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3.1.1 Définition d’un ordonnancement

Si l'on considére un SDFG G = (T, .A), pour chacune de ses taches t € T, on note

(t,n) la n® exécution de la tache ¢, et S(t,n) sa date d’exécution pour un ordonnancement

S.

L’ordonnancement & d’une application est alors valide si I’ensemble des dates d’exécu-

tion fixées respecte les contraintes définies par le modéle.

La fréquence de fonctionnement d’une tache ¢t pour un ordonnancement S est alors

notée Thy.

Définition 1 Dans un ordonnancement S, la fréquence de fonctionnement d’une tdache
t €T est définie par
n
ThY = lim ———.
b oS S(t,n)

3.1.2 Relation de précédence

La principale contrainte d’exécution dans un modéle dataflow porte sur la quantité de
jetons requise a l’exécution d’une tache. Pour ’ensemble des modéles statiques que nous
avons cité précédemment, on parle de seuil d’exécution.

Ainsi, pour tout buffer a = (¢,t') € A, les exécutions de t’ peuvent requérir la présence
de données produites par t. On dit alors que le buffer a induit une relation de précédence
entre les exécutions des taches ¢ et t'.

Il est communément admis qu’il existe une relation de précédence entre deux exécutions
(t,n) et (t',n') si et seulement si :

— Condition 1 : (#,n’) peut étre exécuté aprés (t,n).

— Condition 2 : (#',n’) ne peut s’exécuter avant (t,n).

Munier-Kordon [66] définit alors une relation de précédence stricte de la maniére

sulvante :

Définition 2 Considérons le SDFG G = (T, A). Soit a = (t,t') € A un buffer et (n,n’)
un couple d’entiers strictement positifs. Il existe une relation de précédence stricte entre
les exécutions (t,n) et (t',n') si et seulement si :

— Condition 1 : (t',n') peut étre exécuté apres (t,n).
— Condition 2 : (t',n') ne peut s’exécuter avant (t,n).
— Condition 3 : (

t',n' — 1) peut s’exécuter avant (t,n).

Dans la suite de ce manuscrit, pour simplifier sa lecture et comme nous ne traitons
que de relation de précédence stricte, nous utiliserons toujours le terme « relation de

précédence » pour parler de « relation de précédence stricte ».
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Ainsi, si 'on prend I'exemple du SDFG de la Figure 3.1 page ci-contre, il existe une
relation de précédence entre les exécutions (B,5) et (C,6) induite par le buffer apc.
En effet, aprés 'exécution de (B, 5), le buffer apc contient 5 x 8 = 40 jetons, et aprés
I'exécution (C,6), 6 x 6 = 36 jetons ont été consommeés, (C,6) peut donc s’exécuter aprés
(B,5) (Condition 1). Aprés I'exécution (B,4), le buffer apc contient 4 x 8 = 32 jetons, et
pour réaliser 'exécution (C,5), 5 x 6 = 30 jetons auront été nécessaires; (C,5) peut donc
s’exécuter avant (B,5) (Condition 3). Enfin on remarque qu’il n’y a pas suffisamment de

jetons pour permettre 'exécution de (C, 6) avant (B,5) (Condition 2).

Pour respecter une relation de précédence entre deux exécutions (¢,n) et (t',n’), un

ordonnancement S doit alors vérifier

S({t',n') > S{t,n) +d(t).

3.1.3 Ordonnancement au plus tot

L’ordonnancement au plus tot est trés certainement la politique d’ordonnancement la
plus couramment rencontrée dans les algorithmes d’analyse dataflows. La régle d’exécution
au plus tot impose a toutes les taches d'un graphe de s’exécuter des qu’elles disposent de
suffisamment de données en entrée. Pour cette raison, un ordonnancement au plus tot sans
limite de ressource atteint nécessairement la fréquence de fonctionnement maximale de
'application [25].

L’ordonnancement au plus tét d'un dataflow statique comme les SDFG ou les CSDFG

se décompose toujours en deux parties.

— La premiére partie (le régime transitoire) compte un nombre d’exécutions borné

(possiblement nulle).

— Elle est suivie par le régime permanent : un motif d’exécution des taches se répétant

a 'infini.
Bien que le nombre d’exécutions nécessaires pour décrire le régime transitoire et le
régime permanent soit fini, on ne dispose que de trés peu de garanties sur sa valeur
exacte. Cependant, il est communément admis que ce nombre d’exécutions est de taille

exponentielle.

La Figure 3.1 page suivante montre 'ordonnancement au plus tét d'un SDFG. On
retrouve la régime transitoire (dont les exécutions sont marquées par des 0) suivie du

régime permanent.
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FIGURE 3.1 — Un exemple de SDFG accompagné de son ordonnancement au plus tot.

3.1.4 Ordonnancement périodique

Afin de s’affranchir des ordonnancements au plus tét, et de leur complexité, Benabid
et al. [10] s’intéressent aux ordonnancements périodiques. Un ordonnancement périodique
caractérise alors I’ensemble des exécutions d’une tache par une premiére date d’exécution

S(t,1) accompagnée d’une période de fonctionnement uf € R* — {0}.

Définition 3 Benabid et al. [10] Considérons le SDFG G = (T, A). un ordonnancement
S est périodique s’il existe pour chaque tdache t € T wune période de fonctionnement
pe € RT — {0} telle que

Vn > 1, St,n) =8 1)+ (n—1)us.

Un ordonnancement périodique est soumis a des contraintes restrictives, mais sa
définition en est simplifiée. En effet, contrairement a un ordonnancement au plus tot, la

quantité d’information a fournir est de taille polynomiale.
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FI1GURE 3.2 — Un ordonnancement périodique valide pour le SDFG de la Figure 3.1. Les
exécutions marquées d'un 1 correspondent aux dates de départ initiales, les suivantes sont
calculées a I'aide de la période uf.

L’exemple de la Figure 3.2 nous montre I'ordonnancement périodique d’'un SDFG.
Prenons l'exemple de la tache A, sa premiére date de départ est S(A, 1) = 0, sa période de

fonctionnement p = 22, ainsi chacune de ses prochaines exécutions seront espacées de p5.

On remarque enfin que la fréquence de fonctionnement d'une tache dans un ordonnan-

cement périodique est bien I'inverse de sa période.
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n n
ThS = lim —— = i
Th =
o

3.2 Propriétés et transformations des dataflows

Afin d’étudier les modeles dataflows, il existe différents tests et différentes trans-
formations dont la complexité peut varier. Nous présentons ici les transformations les
plus communes (comme la notion de jeton utile ou I'expansion), mais aussi certaines

transformations essentielles pour nos travaux comme la normalisation.

3.2.1 Consistance

La consistance d’un SDFG est une condition nécessaire d’existence d’un ordonnancement

valide avec des mémoires bornées [56].

Considérons la matrice I' associée a une SDFG G = (7, A) et définie de la maniére

suivante :
ing sia=(t,t), ' eT
Loy =< —out, sia=(t',t), T
0 Sinon.

On dit alors que le SDFG G est consistant si le rang de la matrice I vaut |7] — 1.

Prenons I'exemple du SDFG de la Figure 3.1 page précédente, la matrice I' correspon-

dante est
1 -1 0
I'=1040 8 —6
-8 0 6

Il est alors possible de vérifier que le rang de cette matrice est égal & |T| — 1 = 2, et

donc que le SDFG est consistant.

La propriété de consistance s’adapte aussi parfaitement aux CSDFG [19]. Pour cela,

on doit considérer la matrice I" associée & un CSDFG G = (T, .A) de la maniére suivante :

i  sia=(t,t), t'eT
Lot =< —04 sia=({t,t), ' eT

)

0 Sinon.
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Rappelons que pour un CSDFG G = (T, A), soit un arc a = (¢,t') € A; on note
Zf(? ing(k) et 0, = k( 1) outy (k).

3.2.2 Vecteur de répétition

Une autre méthode pour vérifier la consistance d’'un SDFG ou d'un CSDFG est de
calculer leur vecteur de répétition [56]. Un vecteur de répétition N9 définit le nombre
minimal d’exécutions nécessaire pour quun graphe G = (7,.A) revienne a son état de
marquage initial. Pour chacune des taches ¢ € T, on note alors N¥ son facteur de répétition.

Si ce vecteur de répétition existe, le graphe est consistant.

La condition d’existence d'un vecteur de répétition N9 pour un SDFG G = (T, A) se
note
Va=(t,t') € A Nf xin, = N x out,.

Si nous reprenons ’exemple du SDFG de la Figure 3.1 page 37, on doit donc résoudre

le systéme linéaire suivant :

N{x1=Ngx1
Ng x 8= N§ x 6
Ng x 6= N x8

Une solution minimale est N9 = 3,3, 4].

De la méme maniére que la consistance, cette condition est étendue aux CSDFG [19]

de la maniére suivante :
Va = (t,t') €T Nf xi,= N X 0g.

3.2.3 Notion de jeton utile

Marchetti et Munier-Kordon [63] proposent une simplification du marquage initial d'un
SDFG sans impact sur 'ordonnancabilité ou les relations de précédence induites par ses
buffers. Cette propriété est essentielle a la validation de nombreux résultats théoriques sur

les ordonnancements. Soit un SDFG G = (T, .A), pour tout arc a € A, on note
ged, = ged(ing, out,),

ou ged(a, b) est le plus grand commun diviseur de a et b.
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Pour tout entier 8 € Z et v € N — {0}, on note aussi

18]" = gJ -

Lemme 1 Marchetti et Munier-Kordon [63] Soit un SDFG G = (T,.A). Le marquage
initial My(a) d’un arc a = (t,t') € A peut étre remplacé par | My(a)|** sans aucune
influence sur les dépendances de données induites par l’arc a entre les différentes exécutions
des taches t et t'.

Ce résultat a été étendu aux CSDFG [82, 11] :

On note pour tout arc a = (¢,t') € A,

step, = ged(ing(1), - -« ing(@(t)), outy (1), - - -, out,(o(t'))),
ou ged(a, b, - - ) est le plus grand commun diviseur des entiers fournis.

Lemme 2 Benazouz [11] Soit un CSDFG G = (T, A). Le marquage initial My(a) d’un
arc a = (t,t') € A peut étre remplacé par | My(a)]*®* sans aucune influence sur les
dépendances de données induites par l'arc a entre les différentes exécutions des tdches t et
t.

3.2.4 Normalisation

La normalisation d’'un SDFG est une transformation proposée par Marchetti et Munier-
Kordon [63|. Elle n’a aucune influence sur les relations de précédence induites par ses
buffers, mais permet de simplifier certaines étapes d’analyse. Elle fut étendue aux CSDFG

par Benazouz [11].

Soit un SDFG G = (T,.A). Pour toute tache ¢ € T , notons

- A (t) ={a= (t,t') € A, t' € T} 'ensemble des arcs sortant de ¢

— et AT (t) = {a= (¢,t) € A,U € T} I'ensemble de ses arcs entrant.

Une tache t est normalisée sil existe Z; € N — {0} tel que

—Ya e A (t), in, = Z,

— et Va € AT (t), out, = Z;.
Un SDFG est normalisé si toutes ses taches sont normalisées.

La normalisation d’'un SDFG consiste alors a construire un SDFG équivalent pour
lequel toutes ses taches sont normalisées. L’idée est de trouver deux vecteurs d’entiers
Z=(Zy,--+,Zp)) et A= (d1,---,84)) contenant des valeurs strictement positives telles

que
Vte T,Vae A (t), 6a Xing, =2,
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Vt € T,Va € AT (t), 4 x out, = Z;.

Marchetti et Munier-Kordon [63] prouvent que tout SDFG consistant peut étre norma-
lisé ( c.-a-d. le systéme d’équations ci-dessus admet une solution). Les SDFG normalisés
disposent aussi d’une propriété comportementale trés importante : le nombre de jetons

dans chacun de leurs circuits reste constant.

Pour un CSDFG, la condition de normalisation s’écrit
Vi e T ,NYa€ A (t),0q X ig =74

Vt € T,Va € AT(t),0, X 04 = Zs.

(a) CSDF non normalisé (b) CSDF normalisé

FIGURE 3.3 — (a) Un CSDFG de quatre taches et cinq buffers. (b) Le résultat de sa
normalisation.

Considérons maintenant le CSDFG de la Figure 3.3(a). Le systéme correspondant est

alors :

ZA:50AX5:6ADX5:5ABX2 ZCZ(SBCXQZ(ScAX?)

ZB:6ABX3:6DBX5:5BCX5 ZD:5AD><6:5DBX4

Une solution minimum est A* = (5,3,2,2,3) et Z* = (10, 15,6, 12).

Notons aussi que pour que cette transformation soit valide, le marquage doit aussi étre
soumis aux facteurs A ; le nouveau marquage initial est donc My(aap) = 15, My(apc) = 3,
My(aca) =4, My(aap) =0 et My(app) = 21, Le CSDFG normalisé est alors visible sur
la Figure 3.3(b).

La normalisation est un outil d’analyse qui a déja été utilisé avec succeés sur I'étude
de différentes conditions suffisantes de vivacité pour les SDFG [63] et pour les CSDFG
[11, 15]. Elles simplifient I’écriture de ces conditions et certaines preuves furent grandement

écourtées.
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3.2.5 Expansion

L’expansion est trés certainement la transformation d’application dataflow la plus
utilisée par les techniques d’analyse actuelles. Etant donné un SDFG ou un CSDFG, cette
transformation consiste a obtenir un Homegeneous SDFG (un cas particulier de SDFG
ou les taux de productions et de consommations sont tous égaux) dont n’importe quel
ordonnancement valide est un ordonnancement valide pour le graphe dataflow d’origine. Une
grande partie des techniques d’analyse portant sur les HSDFG peuvent alors directement

s’appliquer a cette expansion et simplifier 'analyse du graphe.

(a) Sih et Lee [77] (b) Munier-Kordon [66] (c) de Groote et al. [31]

FIGURE 3.4 — Expansions du SDFG de la Figure 3.1 page 37 avec différentes techniques.

Lee et Messerschmitt [56] prouvent que lorsqu'un SDFG est consistant, il existe une
séquence d’exécution de ses taches permettant de revenir & son état initial, et ou chaque
tache t est exécutée Nf fois. Partant de ce résultat, Sih et Lee [77] définissent 1'expansion :
une transformation d’'un SDFG vers un HSDFG ou, pour chaque tache du SDFG, on
compte N¥ taches dans le HSDFG équivalent, chacune d’entre elles correspondant & une
des premiéres exécutions de la tache d’origine. Afin de garantir les relations de précédence

entre ces exécutions, des arcs doivent alors étre ajoutés au HSDFG.

Dans la premiére définition de Pexpansion [77], le nombre d’arcs nécessaires pour
garantir ces relations de précédence dépend de la production des taches. Pour chaque
jeton produit dans buffer par I'exécution d’une tache, un arc est ajouté. La Figure 3.4(a)
montre le résultat de cette expansion pour le SDFG de la Figure 3.1 page 37. Pour cette
transformation, on compte 10 taches et 51 buffers, les arcs multiples n’apparaissent qu’une

fois.

Munier-Kordon [66] prouve ensuite que le nombre d’arcs requis par cette transformation
peut étre diminué; une nouvelle expansion est proposée telle que ce nombre d’arcs est
minimal. Pour tout arc a = (¢,t') € A du SDFG d’origine, le nombre d’arcs nécessaire
pour vérifier les relations de précédence qu’il induit est min(th , N g ). Un exemple de cette

transformation est visible sur la Figure 3.4(b). Elle ne compte plus que 19 arcs.
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Enfin, plus récemment, de Groote et al. [31| propose une nouvelle expansion. Dans cette
méthode, pour tout arc a = (¢,t') € A du SDFG, I'expansion compte NN g arcs différents.
Le nombre d’arcs générés est alors plus élevé qu’avec la transformation de Munier-Kordon
[66], mais cette transformation dispose d’une propriété structurelle permettant par la
suite de réduire son nombre d’arc et de taches. Un exemple de cette transformation est
disponible sur la Figure 3.4(c) page ci-contre. Les taches supprimables y sont marquées en

pointillés.

3.3 Problématiques

S’il existe autant de résultats sur les propriétés structurelles et comportementales des
modéles SDFG et CSDFG, c’est avant tout pour permettre de résoudre les problémes
d’analyse rencontrés sur ces modéles. Pour mener a bien la compilation d’une application
>C modélisée par un CSDFG, nous devons résoudre différents problémes d’analyse. Nous
traitons ici trois de ces problémes : le test de vivacité de ’application, 1’évaluation de son

débit et le dimensionnement de ses mémoires.

3.3.1 Test de vivacité

La vivacité d’une application dataflow est l'assurance que celle-ci peut fonctionner
infiniment souvent. Dans le cas contraire, une application non vivante atteint un état

bloquant ; on parle d’interblocage (deadlock en anglais).

Il s’agit la d’une des garanties de fonctionnement les plus essentielles de la conception

des systémes embarqués ; or vérifier la vivacité d’un dataflow statique est un probléme

décidable.

L’un des premiers résultats de vivacité porte sur une classe de réseau de Petri équivalente
aux HSDFG. Commoner et al. [26] propose la condition nécessaire et suffisante de vivacité

suivante :

Théoréme 1 Commoner et al. [26] Un HSDFG est vivant si et seulement si tous ses

circuits contiennent au moins un jeton.

Pour vérifier la vivacité d'un HSDFG, une technique simple consiste alors a supprimer
tous les arcs disposant d’au moins un jeton, puis de vérifier 'existence d’un circuit (sans
jeton) ; un algorithme polynomial existe, il s’appuie sur un parcours en profondeur du

graphe.

Concernant les Computation Graphs, Karp et Miller [51]| introduisent la notion de
self-terminated loop et montrent qu’il existe un certificat polynomial vérifiant I’existence

d’un interblocage.
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Théoréme 2 Karp et Miller [51] Dans un Computation Graph G = (T,.A), un circuit

0

c={a%t a',t? - - a"} avec a® = a" est une self-terminated loop si et seulement s’il

vérifie
Vi€ {l,---,n} 32" €N outy x 2F > My(a®) — thry + 14+ 25 x ings.
Un CG ou il existe une self-terminated loop n’est pas vivant.

Ce résultat prouve 'appartenance a NP du probléme d’existence d’un interblocage
dans un CG (et s’applique aussi aux SDFG et aux CSDFG). Cependant, ce résultat ne
garantit pas 'appartenance du probléme de vivacité a NP. Notons bien qu’aujourd’hui,

aucun nouveau résultat de complexité n’existe & notre connaissance.

Deux techniques sont utilisées pour vérifier la vivacité d’'un SDFG ou d'un CSDFG. La
premiére méthode utilise 'expansion : Sih et Lee 77| prouvent que vérifier la vivacité d'un
SDFG est équivalent & vérifier la vivacité de son expansion. Ce résultat s’applique aussi
parfaitement aux CSDFG [19, 80]. On peut donc voir que sur la Figure 3.4 page 42 chaque
expansion du graphe vérifie bien le théoréme 1 page précédente. Cependant, comme la

taille des graphes générés est exponentielle, cette méthode 'est aussi.

Une autre fagon de vérifier la vivacité d’'un SDFG [41, 52| ou d'un CSDFG |[3] est
d’effectuer I'exécution symbolique du graphe jusqu’a garantir ’absence d’un interblocage.
Une exécution symbolique se résume a l’exécution successive de chacune des taches du

graphe. Pour vérifier la vivacité,
— il est nécessaire d’exécuter au moins une fois chacune des taches du graphe,
— et de retrouver un état de marquage équivalent au marquage initial du graphe.

Par définition, le vecteur de répétition correspond donc exactement au nombre minimal

d’exécutions nécessaires pour réaliser cette opération.

Pour le graphe de la Figure 3.1 page 37, on peut vérifier que la séquence d’exécution
AA B,B,C A, C,A,B,B,C,C,C

ramene ce graphe a son état initial : le graphe est vivant. Encore une fois, cette méthode est
exponentielle. On remarque néanmoins qu’en pratique, effectuer une exécution symbolique
pour vérifier la vivacité est plus efficace que I'expansion. L’espace mémoire utilisé pour une

exécution symbolique est de taille polynomiale, ce qui n’était pas le cas pour I’expansion.

A lopposé de ces méthodes exactes, Marchetti et Munier-Kordon [63] proposent une
nouvelle condition suffisante de vivacité des SDFG. Notons ged, le plus grand diviseur

commun de out, et in,, le théoréme suivant est alors démontré :
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Théoréme 3 Marchetti et Munier-Kordon [63] Soit G un SDFG normalisé. G est vivant

si pour tout circuit C' de G,

Z My(a) > Z out, — gcd,

aeC aeC

Remarquons que pour le cas d’un circuit de deux buffers, cette condition est nécessaire
et suffisante [63].

Concernant les CSDFG, Benazouz [11] fournit deux nouvelles conditions suffisantes de

vivacité qui généralisent ce résultat. Nous rappelons ces conditions dans le chapitre 6.

3.3.2 Evaluation de la fréquence de fonctionnement

Une application XC, lorsqu’elle s’exécute sur le MPPA | peut atteindre une certaine fré-
quence de fonctionnement. Afin d’évaluer la performance d’une application, il est nécessaire
de calculer sa fréquence de fonctionnement maximale. Ce probléme est alors équivalent
a déterminer un ordonnancement valide atteignant cette fréquence de fonctionnement
maximale. Pour étre le plus juste possible, ’évaluation de ce débit doit tenir compte
des ressources de calcul disponibles pour exécuter chacune des taches, ce probléme est
NP-Complet [39]. Parce que la quantité de ressources disponibles sur un MPPA est élevée,
et parce que nous traitons des instances de grande taille, nous limiterons notre étude a un
probléme sans limites de ressources. On sait d’ores et déja qu’un ordonnancement au plus
tot et sans limites de ressource atteint toujours la fréquence de fonctionnement maximale
de lapplication. Pour les HSDFG, Chrétienne [25] montre que cet ordonnancement est de
forme K-périodique ; cela signifie qu’il existe pour chaque tache un motif d’exécution se
répétant infiniment souvent. Reiter [74] montre qu’il existe également un ordonnancement
périodique qui atteint cette méme fréquence de fonctionnement. Il propose alors un pro-
gramme linéaire pour résoudre ce probléme ; ce programme linéaire s’appuie sur le résultat

du théoréme 4.

Théoréme 4 Reiter [74] Soit un HSDFG G = (T, A) ; un ordonnancement périodique S

du graphe G est valide, si et seulement si
Va=(t,t') € A S 1) > S, 1)+d(t) — ug - Mo(a).

Reiter montre que ce probléme peut étre résolu a I’aide d’un algorithme polynomial.

Concernant les SDFG, I'évaluation du débit est un probléme qui connait de nombreuses
solutions, mais pour lequel aucun résultat de complexité clair n’est démontré. Sih et Lee
[77] montrent que le débit maximal d’une expansion est équivalent a celui du graphe

d’origine. Munier-Kordon [66] et de Groote et al. [31] améliorent le résultat de I’expansion
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et par la méme occasion, améliorent cette technique d’évaluation du débit. Cependant

toutes ces méthodes sont de complexité exponentielle.

L’exécution symbolique permet aussi d’évaluer le débit maximal d’une application
SDFG [42] ou CSDFG [82]. Pour déterminer le débit d’une application, ’on doit alors
attendre de rencontrer deux états de fonctionnement identiques. Un état de fonctionnement
tient compte a la fois du marquage (comme pour la vivacité), mais aussi de 1’exécution
des taches (le temps restant avant la fin de leur exécution). Aujourd’hui, 'on ne sait pas
mesurer la distance minimale entre deux états de fonctionnement identiques. De plus, pour
rencontrer le premier état de fonctionnement pertinent, ’on doit atteindre la fin du régime
transitoire, et il n’existe aucun résultat sur sa durée mise a part le fait que cette période
est de durée finie. Pour évaluer la fréquence de fonctionnement, ’exécution symbolique est

alors moins pertinente que ’expansion [31].

Une autre fagon d’évaluer le débit d’une application est de limiter ’espace de recherche
des solutions aux seuls ordonnancements périodiques. Pour les SDFG, ce probléme devient
polynomial : Benabid et al. [10] prouvent que n’importe quel ordonnancement périodique
d’un SDFG peut étre caractérisé par un programme linéaire de O(].A|) équations portant sur
les premiéres dates de départ de chaque téache. Il est aussi prouvé que le débit maximal d'un

ordonnancement périodique reste une borne inférieure du débit maximal de ’application.

Une approche d’évaluation du débit des ordonnancements périodique appliquée aux
CSDFG fut ensuite proposée par Bamakhrama et Stefanov [6]. Cependant, cette méthode

se limite aux graphes acycliques et ne peut donc pas tenir compte des tailles mémoires.

3.3.3 Dimensionnement mémoire

La plupart des modéles dataflows ne limitent pas le nombre de jetons dans un buffer.
Pourtant, les applications qu’ils décrivent doivent nécessairement fonctionner avec des
mémoires de taille finie. Qui plus est, dans un contexte embarqué, cette quantité de
mémoire se doit d’étre le plus faible possible ; rappelons que la mémoire est un des points

les plus critiques de la conception des systémes embarqués.

Selon I'exécutif utilisé, le modéle mémoire peut varier. La mémoire peut, par exemple,
étre partagée entre les différents buffers d’une application [35]. Dans ce cas, si ’'on note
M. (a) la quantité de jetons présents dans un buffer a & un instant 7 et MaxzSize(G) la

quantité de mémoire disponible pour un dataflow G = (T, .A) alors

VT, Z M. (a) < MaxSize(G).
acA

Aux contraintes, avec le runtime de la chaine de compilation AccessCore, les buffers

doivent étre dimensionnés séparément, ils ne partagent pas leurs espaces mémoire. Si 'on
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note B(a) la quantité maximale de données autorisée dans un buffer correspondant a un

arc a alors un dataflow G = (7, .A) doit vérifier

V1 Ya M,(a) < B(a).

Afin de modéliser cette borne mémoire, il existe une transformation de graphe qui,
pour chaque arc a = (t,t') € A, intégre ¢’ un nouvel arc retour (feedback en anglais)
tel que @' = (¥,t). Les taux de cet arc retour doivent alors étre symétriques avec ceux
de l'arc d’origine (out, = in, et iny = out,) et le marquage de cet arc correspond a
I'espace disponible dans le buffer c.-a-d. My(a’) + My(a) = B(a). Un exemple de cette
transformation est visible sur la Figure 3.5.

Pour un CSDFG G = (T, .A), le feedback buffer o’ d’un buffer a = (¢,t') € A est défini

de la maniére suivante :

Vi e{l,---,p(t)}, outy(k) =ing(k
VE € {1,--- o)}, ing(K) = out,(
Mo(a') = B(a) — Mo(a)

T~
<
S~—

FIGURE 3.5 — Modélisation d’un buffer bornée pour un modéle CSDFG.

On défini alors ’ensemble des arcs retours Fb(A) par
Va=(t,t') e A Ja' = (t',t) € Fb(A).

Au sein de la chaine de compilation AccessCore, le dimensionnement mémoire doit étre

effectué dans deux contextes différents.

Dimensionnement mémoire minimal garantissant la vivacité

Premiérement, il est nécessaire de trouver un dimensionnement mémoire minimal qui

garantisse la vivacité d'un CSDFG.
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Ce probléeme est connu pour étre NP-Complet, méme pour le cas simple des HSDFG ;
il s’agit alors d’un probléme équivalent au marquage minimal d’un graphe d’événement

garantissant la vivacité [84].

Pour les SDFG, Ade et al. [2| proposent une heuristique de dimensionnement polyno-
miale basée sur I'analyse de motifs spécifiques. Ils montrent ensuite une borne inférieure
de la taille d’un buffer :

B(a),; = in, + out, — ged,,.

Dans la chaine de compilation AccessCore, une méthode approchée est utilisée ; il s’agit
d’une heuristique gloutonne inspirée par [80]. Le principe de cette méthode est d’exécuter
une a une les taches d’un dataflow jusqu’a revenir a son état initial. L’ordre dans lequel
les taches sont exécutées va définir les tailles mémoires ; le principe de cette heuristique

est de toujours privilégier les exécutions qui minimisent localement la taille mémoire.

Plus tard dans le flot de compilation, lorsque les durées d’exécutions des taches sont
déterminées et qu’une fréquence de fonctionnement minimale est fixée, une deuxiéme étape

survient ; il s’agit du dimensionnement mémoire minimal sous contrainte de débit.

Dimensionnement avec contrainte de débit

Etant donnée une fréquence de fonctionnement fixée pour une ou plusieurs taches, le
dimensionnement minimal avec contrainte de débit est alors un probléme d’optimisation

qui consiste a trouver des valeurs entiéres My(a') pour chaque arc a’ € Fb(.A) telles que
1. le débit requis est atteint ;
2. la taille mémoire est minimale.

Ning et Gao [68] proposent une premiére solution de dimensionnement minimal des
HSDFG a débit maximal supposée optimale ; elle fut ensuite corrigée par Moreira et al.
[65].

Pour résoudre ce probléme de dimensionnement & débit fixe pour les SDFG, Govin-
darajan et Gao [46] utilisent ’expansion accompagnée d’une technique similaire & celle
proposée par Ning et Gao [68]. Benazouz et al. [14| proposent aussi une méthode de
dimensionnement minimal sous contrainte de débit fixe. Cette méthode se limite aux
SDFG pour lesquels un ordonnancement périodique existe, la solution proposée est une

borne supérieure de la solution optimale.

Une premiére méthode appliquée aux CSDFG fut proposée par Stuijk et al. [82]. Celle-ci
s’appuie alors sur une recherche exhaustive des solutions de dimensionnement, en utilisant
pour fonction d’objectif une méthode d’évaluation du débit par exécution symbolique. La

combinaison de ces deux méthodes combinatoires rend cette technique inefficace méme sur
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des instances de petite taille ; notons qu’il s’agit néanmoins d’une des uniques méthodes

exactes de la littérature pour les CSDFG.

Une autre fagon de résoudre ce probléme consiste a limiter encore une fois les solutions
a des sous-classes d’ordonnancements comme les ordonnancements périodiques. Wiggers
et al. [94] remarquent par exemple qu’une sous-classe d’ordonnancement périodique peut
étre étudiée en fixant a priori I’écart entre les dates de départ des premiéres phases de

chaque tache.

Ils proposent deux politiques pour fixer ces écarts, une premiére que nous nommerons
Average (toutes les dates de départ sont équitablement réparties dans une période d’exé-
cution de la tache) et une méthode dite Phase Schedule, basée sur un ordonnancement
local des phases de sorte d’éviter une exécution précipitée des taches. Benazouz et al. [13|
observent ensuite que ce probléme peut étre entiérement résolu par un programme linéaire.
Encore une fois, différentes régles pour fixer les dates de départ sont proposées (Burst, ot
toutes les exécutions de phase d’une tache se font sans interruption, et Average, identique
a la définition précédente). Plus récemment Benazouz et Munier-Kordon [12] prouvent
que 'ordonnancement des phases peut aussi se modéliser par un programme linéaire. Ils
proposent alors une méthode en deux étapes : le Min-Max. L’algorithme Min-Max montre
de meilleures performances que toutes les méthodes précédentes ; néanmoins la complexité
du séquencement des phases du Min-Max est quadratique 1a o celle de Wiggers et al. [94]

était linéaire. Des exemples de ces différentes politiques sont visibles sur la Figure 3.6.

us =10

Burst C[wn]malws] ) [wo[eo]ws) |
0 2 4 6 8 10 12 14 16 18 20

,u,:?:l()

o | (] | () | ()| (] | (@ad) | (@),
6

0 2 4 g§ 10 12 14 16 18 20

/,Lf:l()

PhageSchedute [y [wa] | [@a]  [@n]w2] | (@3]

0 2 4 6 g 10 12 14 16 18 20

FIGURE 3.6 — Différentes politiques proposées pour fixer les écarts entre les premiéres
dates d’exécution des phases d'un CSDFG.

3.4 Nos contributions

Nos contributions sont le prolongement de travaux théoriques en recherche opéra-
tionnelle effectués par 'équipe ALSOC du LIP6. Le cadre industriel dans lequel s’est

déroulée cette these nous a également amené a étudier I'application de ces contributions a
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la compilation dataflow. Plusieurs de nos contributions sont aujourd’hui en production,

d’autres en cours d’intégration.

3.4.1 Ordonnancement et analyse statique

Dans le chapitre 4, nous généralisons aux CSDFG l'ordonnancement périodique défini
par Benabid et al. [10] pour les SDFG. Cette premiére contribution est un résultat
fondamental pour nos travaux. Dans le chapitre 6, nous proposons différents algorithmes
d’analyse statique (portant sur I’évaluation du débit et sur le dimensionnement mémoire)
directement déduits de cette contribution. Ces travaux sont publiés sous l'intitulé « Periodic
Schedules for Cyclo-static Dataflow » [21].

Dans le chapitre 5, nous allons plus loin dans la caractérisation des ordonnancements
en introduisant la notion d’ordonnancement K-périodique. Cette classe d’ordonnancement
généralise les ordonnancements périodiques et les ordonnancements au plus t6t des SDFG
et des CSDFG. Il s’agit d’un outil particuliérement décisif pour ’amélioration des résultats
d’analyse que nous produisons. Cette contribution est publiée sous 'intitulé « K-Periodic
Schedules for Evaluating the Maximum Throughput of a Synchronous Dataflow Graph »
[20].

Nous étudions alors trois problémes d’analyse dataflow.

Vivacité

Afin d’améliorer les performances des méthodes d’évaluation de la vivacité, nous avons
participé a I’élaboration de deux conditions suffisantes de vivacité pour les CSDFG : les
conditions SC1 et SC2. Nous prouvons maintenant leur équivalence, et nous fournissons
deux algorithmes polynomiaux pour évaluer ces conditions. Finalement, un algorithme
d’évaluation de la vivacité est proposé. Ses performances sont supérieures a la technique la
plus reconnue jusqu’ici : 'exécution symbolique. Ces travaux sont publiés sous l'intitulé

« Liveness Evaluation of a Cyclo-Static Dataflow Graph » [15].

Evaluation du débit

En nous appuyant sur nos contributions théoriques (la caractérisation d’un ordonnan-
cement périodique des CSDFG), nous proposons un algorithme exact d’évaluation du
débit maximal d’un ordonnancement périodique. Cet algorithme fournit implicitement
une borne inférieure du débit maximal pour un ordonnancement quelconque. Il permet
d’obtenir une premiére évaluation du débit en un temps extrémement court. L utilisation
de notre méthode permet alors d’obtenir de premiéres estimations de performance lorsque

I’exécution symbolique ne fournit aucune solution, faute d’'un temps de calcul trop élevé.
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Cette contribution fait partie des travaux présentés dans ’article « Periodic Schedules for
Cyclo-static Dataflow » [21].

Dimensionnement mémoire

Pour résoudre le probléme de dimensionnement minimal garantissant la vivacité, nous
utilisons les conditions suffisantes de vivacité SC1 et SC2 (cités précédemment). Nous
fournissons une technique de dimensionnement sous forme d’un programme linéaire. Nous
comparons les performances de cette méthode avec celle de I'algorithme de dimensionnement

actuellement en place dans la chaine de compilation AccessCore.

On constate expérimentalement que notre méthode est alors bien plus rapide, et
fournit de meilleures solutions pour de nombreux cas. Notons néanmoins que certaines
applications ne peuvent étre dimensionnées par cette méthode si elles n’admettent pas
d’ordonnancement périodique. Ces résultats sont publiés dans I’article « Liveness evaluation

of a cyclo-static dataflow graph » [15].

Pour résoudre le probléme de dimensionnement avec contrainte de débit, nous utilisons

a nouveau les résultats d’ordonnancement du chapitre 4. Nous proposons deux algorithmes :
— L’un est un programme linéaire en nombres entiers, PSizing-ILP,
— lautre est son modéle relaxé, PSizing-LP.

Par définition PSizing-ILP donne les solutions optimales périodiques : il est donc
nécessairement meilleur que toutes les autres méthodes périodiques existantes. Nous
remarquons que PSizing-LP fourni des résultats trés proches de PSizing-ILP, et semble
bien souvent plus performant que les principales méthodes périodiques connues [93, 13, 12].
Ces algorithmes font partie des contributions présentées dans 'article « Periodic Schedules
for Cyclo-static Dataflow » [21].

3.4.2 Intégration

Afin d’intégrer ces différentes méthodes a la chaine de compilation AccessCore, nous
avons étudié d’autres modéles dataflows. Dans le chapitre 7, nous présentons le résultat de
cette étude. Nous généralisons les travaux de Benabid et al. [10] aux Computation Graphs

ainsi qu’a deux autres modeéles plus expressifs que les Cyclo-Static Dataflow Graphs.

3.4.3 Générateur d’instances aléatoires

Finalement, pour évaluer ’ensemble de nos contributions, nous avons développé un
générateur d’instances aléatoires. Nous ne connaissons qu’un unique générateur de CSDFG

[81], et il n’était pas assez rapide pour générer les graphes nécessaires a nos expérimentations
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(nous souhaitons qu'il soit complexe et de grande taille). Le générateur que nous fournissons
comble ce manque. Son temps de calcul et bien moins élevé, et les graphes générés disposent
de propriétés plus intéressantes. Les jeux d’essai qui ont été générés sont aujourd’hui en

ligne 48], et nous planifions la mise en ligne du générateur dans les mois & venir.

Conclusion

Une fois abstraction faite du langage de programmation ¥C au profit des modéles
SDFG et CSDFG dans le chapitre précédent, nous nous sommes maintenant concentrés
sur 'analyse de ces modéles. Nous avons tout d’abord présenté différentes techniques
essentielles a la compréhension de I’état de I’art. Puis nous nous sommes concentrés sur

les trois problémes étudiés dans cette theése.

On remarque, malgré les 20 a 25 années d’existences des modeles SDFG et CSDFG,
que la majeure partie des techniques utilisées pour leur analyse ne peuvent s’appliquer

qu’a des instances de petite taille.

Le leitmotiv de nos travaux a donc été de fournir des solutions garantissant un passage a
I’échelle. Nous souhaitons fournir une solution dans un temps raisonnable, méme si celle-ci
n’est pas optimale. Dans cette optique, le chapitre suivant présente une caractérisation de
I'ordonnancement périodique d’'un CSDFG. Cette caractérisation est polynomiale, et elle

sera utilisée par la suite pour définir différents algorithmes d’analyse.
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CHAPITRE 4. ORDONNANCEMENT PERIODIQUE

Introduction

Pour mener a bien la compilation d’une application >C, le logiciel AccessCore effectue
différentes analyses dataflows. Ces analyses portent notamment sur trois points essentiels :

la vivacité, I’évaluation du débit, et le dimensionnement mémoire.

Les techniques utilisées pour résoudre ces problémes s’appuient généralement sur
un résultat majeur des ordonnancements cycliques : 'ordonnancement au plus t6t d’un

dataflow atteint toujours le débit maximum de I'application.
Partant de ce résultat, deux familles d’algorithmes virent le jour :
— celles a base d’exécution symbolique au plus tot [41, 3],
— et celles a base d’expansion [77, 66, 31].

Néanmoins, pour les SDFG et les CSDFG, nous savons que la taille minimale d’un
ordonnancement au plus tot est exponentielle en la taille de I'instance, et qu’il en va de
méme pour leur expansion. Face a 'augmentation de la taille des instances a traiter, ces

techniques seront alors inefficaces.

Pour cette raison, des techniques approchées portant sur les ordonnancements pé-
riodiques furent envisagées. Ramamoorthy et Ho [73] prouve qu’il existe toujours un
ordonnancement périodique de débit maximal pour les HSDFG ; il propose également
un algorithme polynomial pour calculer ce débit. Bien que cette propriété ne soit plus
vraie pour les SDFG [10], 'approche périodique fut également appliquée aux SDFG pour
résoudre les problémes de vivacité, d’évaluation du débit [10] et de dimensionnement
mémoire [13]. Les algorithmes obtenus sont des méthodes approchées, mais leurs résul-
tats demeurent particulierement intéressants. Par exemple, pour les SDFG acycliques,
I'évaluation du débit est exacte [10]. De la méme maniére, Wiggers et al. [93| utilisent
les caractéristiques des ordonnancements périodiques pour dimensionner des CSDFG. Ils
ne considérent alors qu’une unique date de départ par tache, et cela, quel que soit leur
nombre de phases. Bamakhrama et al. [8] expérimenteront également ’ordonnancement
périodique pour évaluer le débit d’'un CSDFG. Néanmoins, leur méthode ne s’applique

alors qu’aux graphes acycliques.

Dans ce chapitre, nous présentons une définition de I’ordonnancement périodique d’un
CSDFG. Nous caractérisons alors sous forme de contraintes linéaires les relations de
précédences induites par un buffer pour un ordonnancement périodique. Notre but est
de généraliser aux CSDFG les travaux d’ordonnancement de Benabid et al. [10] afin de
vérifier la validité d’un ordonnancement périodique. Ces résultats s’appliqueront ensuite a
I’évaluation du débit maximal ou du dimensionnement mémoire minimal dans le chapitre

6.
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4.1. ORDONNANCEMENT PERIODIQUE D’UN CSDFG

4.1 Ordonnancement périodique d’un CSDFG

Un ordonnancement doit définir les dates d’exécution d’un ensemble de taches. Comme
les CSDFG modélisent des applications qui s’exécutent infiniment souvent, I’ordonnance-
ment d'un CSDFG doit alors définir une infinité de dates d’exécutions; on parle générale-

ment d’ordonnancements cycliques.

Pour un CSDFG G = (T,.A) et pour toute tache t € T, on note t; la k° phase de la
tache t avec k € {1,--- , (1)}, et (tx,n) la n® exécution de la phase t; avec n > 1.

Si l'on considére un ordonnancement S, alors on note S{tx,n) la date de départ de

I'exécution (tx, n) pour cet ordonnancement. Un ordonnancement cyclique est dit périodique

s’il respecte la définition suivante.

Définition 4 Soit S 'ordonnancement périodique d’'un CSDFG G = (T,.A). Pour toute
tache t € T, si l'on note u la période de fonctionnement de cette tache pour l’ordonnan-

cement S, l'ensemble des dates d’exécution définies par S doivent vérifier
V> 1,Vk e {l,---,0(t)} Slte,n) =S{te, 1) + (n — 1)ps.

D’aprés cette définition, ’ordonnancement périodique d’'un CSDFG G = (T, A) est
donc défini par les périodes pS de chaque tache t € T ainsi que leurs ¢(t) premiéres dates

d’exécution.

A Ay E“z [ Ay Ag [ Ay [Az Ay
B By B3 Bs | B1 B3 Bs | B1 B3 B3 | B1 By Bs
c \ @ [ @ | 9 01:1 | €& [
0 ) 10 15 20 25
(a) Un CSDFG consistant et vivant (b) Un ordonnancement périodique pour ce CSDFG

FIGURE 4.1 — (a) Un CSDFG composé de trois taches. (b) Un ordonnancement périodique
valide pour ce CSDFG. Les périodes de fonctionnement de ses taches sont u$ = 8, u% = 6
et 1% = 4. Les exécutions en surbrillances correspondent aux dates de départ initiales des
taches, les suivantes sont induites par leur période.

La Figure 4.1(b) montre un exemple d’ordonnancement périodique pour le CSDFG asso-
cié. La premiére date d’exécution de chaque phase d’une tache est marquée en surbrillance.
Ses exécutions suivantes sont ensuite calculées en fonction de sa période p. Pour la tache
A, qui compte ¢(A) = 2 phases, on note bien que deux exécutions sont fixées. Comme
pS = 8, la prochaine exécution de A, (A;,2) a lieu a instant S(A4;,2) = (A}, 1) + u§ = 8.
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CHAPITRE 4. ORDONNANCEMENT PERIODIQUE

D’aprés la définition 1 page 35, la fréquence de fonctionnement d’une tache ¢ pour un

ordonnancement S est notée

Thy = Jm S(t,n)

Pour I'ordonnancement périodique d’'un CSDFG, on obtient alors par substitution :

n 1
Th® = lim =
oo S, 1)+ (n— s pg

Lorsqu’un CSDFG modélise une application réelle, il doit pouvoir s’exécuter avec une
quantité de mémoire finie. En moyenne, la quantité de données produite dans un buffer
doit donc étre égale a la quantité de données lue. Le théoréeme 5 fut démontré sur cette

idée.

Théoréme 5 Munier-Kordon [66], Stuijk et al. [82] Soit G = (T, A), un SDFG ou un
CSDFG consistant & mémoire borné, et S un ordonnancement valide. On note NY le

vecteur de répétition du graphe G. Alors pour chaque couple de taches (t,t') € T?,

Th  ThS
NY  N§°

On déduit alors la définition d’une période normalisée.

Définition 5 Lorsqu’un CSDFG consistant est a mémoire bornée, il existe un équilibre
entre la fréquence de fonctionnement de ses taches. Cet équilibre implique [’existence d’une

période normalisée Q‘g définie par

QS =ps - NY VteT.

4.2 Relation de précédence

L’exécution d’une tache est conditionnée par la présence de données dans chacun de
ses buffers d’entrée. Le lien qui existe entre les exécutions des taches productrices et

consommatrices est appelé une relation de précédence.

4.2.1 Définition d’une relation de précédence

Munier-Kordon [66] montre que l'existence d’une relation de précédence entre deux
exécutions d’'un SDFG vérifie trois conditions simples (elles ont été rappelées dans le
chapitre 3). Benazouz [11] étend cette définition aux CSDFG.
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Pour tout couple (k,n) € {1,---,p(t)} x N—{0}, on note Pr(ty,n) 'exécution de la

tache t qui précéde l'exécution (ty, n). Plus formellement,

<tk_1,n> st k>1
<t¢(t),n - 1> sik=1

Pr(ty,n) = {

L’exécution (t,),0) est fictive, et n’est introduite que pour simplifier la définition de Pr.
Notons également les deux quantités I, (g, n) et Oy (t's,n’), le cumul de jetons produits et

consommeés par les taches t et t' :

[a<tk7 n) = IaPT<tk, n> + ma(k)
Ou(t'yr,n')y = O Pr{t'w,n') + out, (k).

Définition 6 Benazouz [11] Un buffer a = (t,t') induit une relation de précédence stricte

entre les exécutions (ty,n) et (ty,n') si et seulement si :
1. (t'y,n') peut étre exécuté apres (ty,n)
2. (', m') ne peut pas étre exécuté avant (ty,n)

3. Pr{t'y,n') peut s’exécuter avant la fin de (tg,n).

Pour illustrer cette propriété, nous considérerons l'arc a4p reliant les taches A et B de
la Figure 4.1(a) page 57. Vérifions qu’il existe bien une relation de précédence entre les
exécutions (A, 2) et (By,3) :

— La quantité de données présentes dans le buffer a4p aprés 'exécution (A,, 2) est
MO(QAB) -+ IGAB <A2, 2> =0 -+ 16 = 16.

Comme elle est supérieure a la quantité de données consommeées aprés ’exécution

<8273>7

MO(aAB) + ]aAB <A27 2) OaAB <BQ7 3)
0+16 > 12

v

alors (By, 3) peut étre exécutée aprés (Aq,2) (Condition 1).

— De la méme maniére,

MO(aAB) + ]aAB <A27 2> < OaAB <A17 2>
44+0 < 5,

donc (Bsg, 3) ne peut étre exécuté avant (A, 2) (Condition 2).
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— et pour finir

M()(CLAB) + IaAB<A2,2> Z O P’I"<BQ,3>

aAB

440 > 4

— Y

alors Pr(Bs,3) peut s’exécuter avant la fin de (As,2) (Condition 3).

Les trois conditions sont vérifiées; il existe donc bien une relation de précédence entre les
exécutions (A, 2) et (B2, 3).

Ap,1 Az, 1 Ay, 2 Ag,2

AY A} A} A}
\ N \ N

\ v \ LSRN

\ \ ~ \ \ ~
\ \ s \ v \ s

\ < \ < ® Y <
BLI B271 B371 B172 B272 B372 B173 B2>3 B373 B3~4

FIGURE 4.2 — Une représentation graphique des premiéres relations de précédence inter-
venant dans le CSDFG de la Figure 4.1(a) page 57. Les arcs pleins sont les relations de
précédence stricte.

Sur la Figure 4.2, nous avons représenté les premiéres relations de précédences induites
par le buffer a4 du CSDFG de la Figure 4.1(a) page 57. Chaque noeud est une exécution
et les arcs représentent les relations de précédence entre ces exécutions. Les arcs pleins
sont les relations de précédence stricte que nous traitons. On note ’existence d’un arc

entre les exécutions (As,2) et (Bs, 3).

4.2.2 Formulation de ’existence d’une relation de précédence

Benazouz [11] propose de formaliser I’existence d’une relation de précédence entre deux

exécutions d'un CSDFG par une inéquation ; il s’agit du lemme 3 :

Lemme 3 Benazouz [11] Soit U'arc a = (t,t') € A, ainsi que deux exécutions (ty,n) et
(t'r,n') avec (k, k') € {1,--- ()} x {1,--- ,p(t)} et (n,n') € (N —{0})?. Il existe une

relation de précédence entre (ty,n) et (t'r,n') si et seulement si
ing(k) > Moy(a) + L {tx,n) — Oy (t'r,n") > max{0,in,(k) — out,(k")}.
Pour I'exemple vu précédemment,

maz{0,in.(k) — out,(K')} = 0
Mo(CLAB) + IGAB<A17 1> — OG«AB<B17 2> = 0.

L’inégalité 2 > 0 > 0 est vérifiée, ce qui s’accorde avec notre résultat précédent.
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La définition d’un ordonnancement valide est un ordonnancement vérifiant 1’ensemble
des relations de précédence induites par les buffers. Dans le cas des ordonnancements
cycliques, ce nombre de relations de précédence est infini. Pour vérifier qu'un ordonnance-
ment est valide, nous devons donc caractériser cet ensemble infini au travers d’'un nombre

de contraintes fini.

4.3 Périodicité des relations de précédence

Plutét que de définir une condition vérifiant ’existence d’une relation de précédence
entre deux exécutions (tx,n) et (t'y,,n') (lemme 3 page ci-contre), nous allons maintenant
définir une contrainte vérifiant I’existence de relations de précédence entre deux phases de
deux taches. Par la suite, nous vérifions qu'un ordonnancement périodique respecte bien

chacune de ces relations de précédence.

4.3.1 Une condition d’existence nécessaire

Considérons le buffer a = (¢,t') € A. Le lemme qui suit est une condition nécessaire
d’existence d'une relation de précédence entre deux exécutions quelconques de deux phases

i et t'y fixées.

Pour tout couple (8,7) € Z x N — {0}, considérons |3]” et [3]” définies par :

8 = |2] % et o7 = |2] o

g Y

On note également pour tout arc a = (t,') € A, ged, = ged(iq,0,) le plus grand

diviseur commun entre i, et o,.

Rappelons que i, (resp. 0,) est la somme des productions (resp. des consommations)

dans le buffer a aprés une itération :

Lemme 4 Considérons l'arc a = (t,t') € A, le couple de valeur (k, k") € {1,---,p(t)} x
{1,-+,0(t)} et deux exécutions (ty,n) et (t'r,n') avec (n,n’) € (N —{0})2. On note

aussi v = (n — 1) X i, — (' — 1) X 0,.

Si a induit une relation de précédence entre (tg,n) et (t'y,n') alors

™ (kK < a < o™ (kK
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avec

o™k K) = [max{0,in,(k) — outy(k')} + Of(t'1r, 1) — I (t, 1) — Mo(aﬂgal“
et ol (k,K) = |Ou{t',1) — I,Pr{ty, 1) — My(a) — 1] 9eda.

PREUVE : D’aprés le lemme 3 page 60, I'existence d’une relation de précédence entre

deux exécutions (tg,n) et (t'y,n') est équivalente a

ing(k) > Moy(a) + L {tx,n) — Oy (t'w,n"y > max{0,in,(k) — out,(k")}.
Comme
L(tr,n) = (n — 1)ig + L, (tg, 1),
Oa<t/k/, n/> = (n/ - 1>0a + Oa<t/k/, 1>

Nous obtenons
ing(k) > My(a) + o+ I {tr, 1) — Oy (t'ss, 1) > max{0,in,(k) — out,(k")}.
1. L’inégalité de gauche devient alors
Ou(t', 1) — (Iu{tr, 1) —ing(k)) — My(a) — 1 > «a.
Et comme

Ia<tk, 1) = ]aPT<tk7 1> + ina(k;),

on obtient
Ou(t' 1, 1) — I, Pr(ty, 1) — Mo(a) — 1 > a.
Comme « est divisible par ged,, 'inégalité a®(k, k') > « est vérifice.

2. De la méme maniére, 'inégalité de droite devient
a > max{0,in,(k) — outy (K" )} + Ou(t'yr, 1) — L {t, 1) — My(a),

alors a > a™"(k, k'), ce qui conclut cette preuve.

Une conséquence simple du lemme 4 page précédente est que si o™ (k, k') > o™ (k, k'),
alors il n’existe pas de couple d’entiers (n,n’) tels que a puisse induire une contrainte
d’exécution entre (tg,n) et (t'y,n').

Par exemple, considérons 'arc asp = (A, B) de la Figure 4.1(a) page 57. Comme
amin (1.3) = 4 et (1, 3) = 0, alors o™ (1, 3) > a™*(1, 3) et il n’existe aucune relation

GAB AAB AAB aGAB
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de précédence induite par asp entre les exécutions (A, n) et (Bs,n’) qu’elle que soit les

valeurs de n et n'.

4.3.2 Une condition d’existence suffisante

Nous allons maintenant présenter une condition suffisante a I’existence d’une relation

de précédence entre deux phases. Le lemme 5 est la réciproque du lemme 4 page 61.

Lemme 5 Soit un arc a = (t,t') € A et un couple (k, k') € {1,--- ,0(t)} x{1,--- ,o(t)}.
Si

™ (kK < o™ (k, k),
alors il existe une infinité de couples (n,n’) € (N — {0})? tels que larc a induit une relation

de précédence entre (ty,n) et (t'y,n').

PREUVE : D’aprés Bezout, il existe (z,y) € (Z — {0})? tels que x X i, —y X 0, = ged,.

Pour tout entier z, les valeurs

amax(k k/)
- 1 Za AT .
n(z) +x X god, +zxo
man,k,/
et n'(z) = 1+yxw+zxia
ged,

vérifient alors

max k: k/ max k k/
(n(z) = )iy — (n'(2) = 1)oa, = (xx %d;) + 2 X 04)iq — (y X %

X .a_ X Ogq
e N (N

+ 2 X i4)0,

a

(n(2) = Dia = (0(2) = Do, =

= Al (k,K).

Lorsque z est suffisamment grand, n(z) et n'(z) sont positifs.

Soit A(z) = My(a) + I,(tx,n(z)) — Oy(t',n'(2)). Prouvons maintenant que
max{0,ing (k) — out, (k') } < A(z) < ing(k).
D’apres les définitions de I, et O,,

I (tr,n(2)) = L,(tr, 1) + (n(2) — 1)i,
O, ({t'1,n'(2)) = Oy (t'1s, 1) + (n'(2) — 1)og,
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et A(z) peut-étre réécrit,

A(z) = My(a)+ I,(tg, 1) — Ou{t'sr, 1) + (n(2) — )iy — (n'(2) — 1)o,
= My(a) + I {ty, 1) — O (t'ss, 1) + a2 (k, k).

— D’aprés la définition de o™ (k, k'),
al®™(k, k') < —Mo(a) — I, Pr{te, 1) + Ou{t'y, 1).
Alors,
A(2) < My(a) + I,(tg, 1) — O{t'1s, 1) — Mo(a) — I, Pr{tg, 1) + Ou{t'ys, 1).

Comme I, Pr{t, 1) +ing(k) = I, (t, 1), Uinégalité A(z) < in,(k) est vérifice.
— Maintenant, d’aprés 'hypothése, a™®(k, k') < o™ (k, k'), alors

al®™(k k') > max{0,in.(k) — out, (k') } — Mo(a) — I {tr, 1) + O, (t'ss, 1)

et donc A(z) > max{0,in,(k) — out,(k')}.

Nous prouvons que max{0, in,(k) — out,(k")} < A(2) < in.(k). L'inégalité du lemme 3
page 60 est vérifiée : il existe une relation de précédence entre (tg,n(2)) et (t'x,n'(2)), ce

qui compléte cette preuve. |

Prenons a nouveau l'exemple de l'arc asp = (A, B) sur la Figure 4.1(a) page 57. On
calcule o™ (1,1) = 0 et o®(1,1) = 0. Comme " (1,1) < o®(1,1), il existe donc
une relation de précédence, induite par a,p entre les exécutions (A, n) et (By,n’) lorsque

les valeurs (n,n') € (N — {0})? sont telles que

(n—1)ig,, — (0 —1)og,, =8(n—1)—12(n' — 1) = 0.
Lorsqu’ils sont combinés, les lemmes 4 page 61 et 5 page précédente nous permettent
de décrire une condition nécessaire et suffisante de I’existence de relations de précédence

induites par un buffer a = (¢,t') € A entre deux phases t;, et t';,. Vérifions maintenant

qu'un ordonnancement respecte bien ces relations de précédence.

4.4 Une condition nécessaire et suffisante de validité

Nous allons maintenant utiliser les conditions d’existence précédentes pour définir le

théoréme 6 page ci-contre. Ce théoréme définit un jeu de contraintes vérifiant ’ensemble
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des relations de précédence induites par un buffer pour un ordonnancement périodique S

dont la période normalisée est Q‘g

4.4.1 Caractérisation des contraintes périodiques

Le théoréme 6 définit des contraintes périodiques, une condition nécessaire et suffisante
pour qu'un ordonnancement périodique respecte les relations de précédence induites par

un buffer.

Théoréme 6 Soit G un CSDFG consistant et a mémoire bornée. Pour tout ordonnance-
ment périodique S de période normalisée Qg, les relations de précédence induites par un
arc a = (t,t") sont vérifiées si et seulement si, pour tout couple (k, k") € {1,---,p(t)} X
{1, 0t} avec ag™(k, k') < ag™(k, K'),

amax k7 k/
S, 1) — S(ty, 1) > d(ty) + Q3 - %
t “la
PREUVE : Supposons que 'arc a induise une relation de précédence entre deux

exécutions (tx,n) et (t'y,n'), alors 'ordonnancement S doit vérifier
S(tg,n) +d(ty) < S{t'w,n').
Comme S est périodique, il vérifie
Ste, 1) + (n = g’ +d(t) < St 1) + (0" = g

/
~ 1o,
Avec oo = (n — 1)i, — (n’ — 1)o,, on obtient (n — 1) = (n ,)0 e et alors
2

! 1 u
Sty 1) — S(ty, 1) > d(ty) — (' — Vs + (n Z.)o TS

Ce qui revient a

/ ’ Oa:uf S @ s
St 1) = St 1) 2 d(t) + (0" = (= — p) + —py.
a a
Maintenant, d’aprés le théoréme 5 page 58, dans un CSDFG a mémoire bornée la relation
Ny
entre les périodes de fonctionnement des taches ¢ et ¢’ s’exprime par —tg = “—g D’apres la
N; Iy
o e A T
définition du vecteur de répétition (définition 3.2.2 page 39), N9 o et donc — = pp.
Oq la

t
’ (6%
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QS
De plus, d’apres la définition 5 page 58, Mf = _gg’ I'inégalité devient
t
2
/
S<t k' 1) — S<tk, 1> Z d(tk) + i NgOé.
a t

Enfin, le terme de droite augmente selon la valeur de o et d’aprés le lemme 5 page 63
la valeur o = o (k, k') est atteinte. La relation de précédence est assurée si

7k 1)

’ «
S(t'w, 1) — Slty, 1) > d(ty,) + QF - T (4.1)
t a

Réciproquement, faisons ’hypothése que 'ordonnancement périodique S vérifie les
inégalités exprimées par le lemme. Soit a = (t,t') € A et le couple d’entiers (n,n’) et
(k, k") € {1,-- ;o(t)} x {1,--- ,p(t')} tels qu’il existe une relation de précédence entre
(ty,n) et (t'y,n'). Vérifions que cette relation de précédence est bien vérifiée par 1’équation

max(k’ ]{,)

S<t,k/, 1> — S(tk, 1> > d(tk) + Qg X %

4.2
NG i, (4.2)

D’aprés le lemme 4 page 61, o« = (n—1) Xi,—(n'—1) X0, est bornée par a***(k, k). Donc
lorsque la contrainte (4.2) est vérifiée, la contrainte (4.1) l'est aussi. D’aprés I'argument
inverse, on prouve alors que S{ty,n) + d(t) < S{t';s,n’) pour toute valeur o™ (k, k') <
a(p,p’) < ag™(k, k). i

Le théoréme 6 page précédente définit une condition nécessaire et suffisante de validité
d’un ordonnancement périodique. Comme cette condition peut étre vérifiee dans un
temps polynomial en fonction de la taille du probléme, la recherche d’un ordonnancement
périodique de CSDFG appartient a NP.

Afin d’entrevoir certaines possibilités d’utilisation de ce théoréme, dans la section

suivante nous 'appliquons a la vérification d’un ordonnancement périodique.

4.4.2 Validité d’un ordonnancement périodique

Notons maintenant G le graphe de la Figure 4.1(a) page 57 et S 'ordonnancement
visible sur la Figure 4.1(b) page 57. Utilisons le théoréme 6 page précédente pour vérifier
que 'ordonnancement S respecte bien les relations de précédence induites par les buffers
du graphe G.

Pour chaque buffer, on doit vérifier chacune des contraintes définies par le théoréme.

Prenons 'exemple du buffer a4p reliant les taches A et B. Pour tout couple (k, k') €

{1,--,0(A)} x {1,--- ,¢(B)} tel que am“;(k, k) < o™ (k, k') on doit vérifier que I'in-

aA
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équation suivante est vérifiée :

amax (f k/
S(Buy1) = S(Aw 1) 2 d(A) +0f - et
Pour le premier couple (k, k") = (1,1), on calcule o2 (1,1) = 0 et @' (1,1) = 0.
Comme o (1,1) < a2(1,1) on doit donc vérifier
ag\ax (171)
S(Bi,1) — S(A1,1) >d(Ar) +QF - E— (4.3)

On rappelle que la période normalisée de 'ordonnancement S est Q‘g = 24 et que le

facteur de répétition de la tache A est Ng = 3. Par substitution,

3-0 >3+24x g%

Cette premiére contrainte est vérifiée.

La Figure 4.3 représente les premiéres relations de précédence induites par le buffer
axp. Toutes les relations de précédence pouvant exister entre les exécutions des phases A;

et By sont alors vérifiées par la contrainte (4.3).

Al Az, 1 Ay,2 Ag,2 Ay,3

AY A} AJ A}
\ v N . v N AN
AY \ ~ A3 \ ~ ~
\ v AN A N Sa S
\ \ \
\ 4 < v < ~ v ‘ v < ~ ~

By, 1| | By, 1 B3, 1| B1,2] | Bo,2| | B3, 2| |B1,3]| | B2,3]| | B3, 3| |B1,4| | Bo, 4 B3, 4

FIGURE 4.3 — Une représentation graphique des premiéres relations de précédence interve-
nant dans le CSDFG de la Figure 4.1(a) page 57. Les relations en surbrillance sont celle
entre les phases A; et By.

Prenons maintenant le second couple (k, k') = (2,1), on calcule o™ (2,1) = 12 et

™ (2,1) = 6. Cette fois-ci af™ (2,1) > a™(2,1), il n’est donc pas nécessaire de vérifier

cette inégalité, car il n’existe aucune relation de précédence (stricte) entre ces phases.
De cette maniére, nous vérifions que I'ensemble des contraintes est vérifié pour ce

buffer asp et qu’il en est de méme pour les deux autres buffers. L’ordonnancement S

respecte alors toutes les relations de précédences induites par les buffers du graphe G ; cet

ordonnancement est un ordonnancement périodique valide pour le CSDFG G.
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Conclusion

Dans ce chapitre, nous fournissons la définition d’un ordonnancement périodique pour
un CSDFG puis nous caractérisons un ensemble de contraintes nécessaires et suffisantes

pour que l'ordonnancement périodique d’'un CSDFG soit un ordonnancement valide.

Ce résultat est fondamental pour la suite de notre étude : dans le chapitre 6, nous

appliquerons ces contraintes a I’évaluation du débit et au dimensionnement mémoire d’'un

CSDFG.

Néanmoins, rappelons que Marchetti et Munier-Kordon [63] montrent I'existence de
SDFG vivants, mais pour lesquels aucun ordonnancement périodique n’est valide. Notre
méthode généralise ces travaux, et souffre des mémes limitations. Nous souhaitons alors
améliorer ce résultat, sans pour autant atteindre la complexité d’'un ordonnancement au

plus tot.

Dans le chapitre suivant, nous nous intéressons & un ensemble d’ordonnancements bien

plus général, les ordonnancements K-périodiques.
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Introduction

Les techniques d’analyse dataflows que nous connaissons se classent aujourd’hui dans
deux familles bien distinctes. Tout d’abord, on trouve des techniques basées sur ’ordon-
nancabilité au plus tot. Elles sont souvent exactes, mais la complexité de leur temps de
calcul est exponentielle. Il existe ensuite d’autres méthodes — généralement approchées —
qui limitent leur espace de solutions aux ordonnancements périodiques. Dans le chapitre 4,
nous caractérisons par exemple I'ordonnancement périodique d’'un CSDFG au travers de
contraintes linéaires. Nous les appliquons ensuite a la résolution de différentes probléma-
tiques d’analyse, mais ces contributions seront alors limitées aux seuls ordonnancements
périodiques.

Le langage de programmation X C nous améne a rencontrer des CSDFG de taille trés
importante. Ces instances ne sont pas supportées par des techniques au plus tét, dont la
complexité est exponentielle. D’autre part, pour de nombreuses applications embarquées,
une solution périodique n’est pas suffisante. Marchetti et Munier-Kordon [63] montrent
qu’il existe des cas de CSDFG vivants, mais pour lesquelles il n’existe pas de solution
périodique (le SDFG de la Figure 5.1 en est I'un d’entre eux). Au cours de notre étude,
nous avons aussi rencontré des cas industriels pour lesquels les techniques périodiques ne

conviennent plus.

FIGURE 5.1 — Ce SDFG est vivant, il admet notamment la séquence d’exécution
C,AA,A,B,C, A A, A, A, B, B, mais il n’admet pas d’ordonnancement périodique.

Pour ces instances, on ne dispose d’aucune méthode d’analyse efficace. Nous proposons
donc un compromis entre les ordonnancements au plus tét, et les ordonnancements

périodiques : les ordonnancements K-périodiques [25].

Un ordonnancement K-périodique est un ordonnancement cyclique tel que 'ordon-
nancement des exécutions d’une tache ¢ se construit en répétant périodiquement 1’or-
donnancement de ses K; premiéres exécutions. K; est le facteur de périodicité de cette
tache. Un ordonnancement périodique est donc un cas particulier des ordonnancements

K-périodiques ot K; = 1 pour toutes ses taches.
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Dans ce chapitre, nous définissons un ensemble de contraintes linéaires vérifiant la
validité d’un ordonnancement K-périodique et nous étudions ensuite 'influence que peuvent

avoir les facteurs de périodicité sur les performances d’un ordonnancement.

Dans la premiére section de ce chapitre, nous présentons I’ordonnancement K-périodique
d’un SDFG. Nous prouvons ensuite une condition nécessaire et suffisante d’existence d’une
relation de précédence entre deux exécutions périodiques; cette condition nous permet
alors de fournir une méthode d’ordonnancement K-périodique d’'un SDFG minimisant
sa période. Afin d’envisager l'intégration de cette approche dans des outils d’analyse
dataflows, nous étudions l'influence que peut avoir la K-périodicité sur les performances
d’un ordonnancement. Pour finir, nous envisageons I’application des ordonnancements
K-périodiques aux CSDFG.

5.1 Ordonnancement K-périodique d’un SDFG

D’aprés la définition 3 page 37, 'ordonnancement périodique d'un SDFG se caractérise
par la premiére date d’exécution et la période de chacune des taches du graphe. Pour un
ordonnancement K-périodique, le nombre de dates d’exécution a définir pour une tache

peut alors varier en fonction de son facteur de périodicité.

1 2 3 4 5 6 7 8

1 1 2 | 2 3|3 4 | 4 5

0 2 4 6 8 10 12 14 16
(a) Exemple de SDFG (b) Ordonnancement K-périodique

FIGURE 5.2 — L’ordonnancement K-périodique (b) est un ordonnancement valide pour le
SDFG (a) et dont le vecteur de périodicité est K9 = [1,1,2]. Les périodes des différentes
taches sont u§ = u$ =2, ug = 3.

Définition 7 Considérons le SDFG G = (T, .A). Un ordonnancement S est K-périodique

s’il existe un vecteur de périodicité K9 tel que l'ordonnancement S vérifie pour toute tache
t €T et pour toute valeur n =k +p x K¢ avecp e N etk € {1,--- K¢}

On note ue la période de la tache t et KY son facteur de périodicité.

L’ordonnancement périodique est un cas particulier des ordonnancements K-périodiques

ot Vt € T, K¢ = 1. Nous le désignons aussi comme I’ordonnancement 1-périodique.
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La Figure 5.2 page précédente nous montre un exemple d’ordonnancement K-périodique.
Les ordonnancements des taches A et B sont périodiques, mais la tache C respecte un

motif d’exécution 2-périodique.

5.1.1 Fréquence de fonctionnement

La fréquence de fonctionnement d’une tache pour un ordonnancement K-périodique
peut alors s’exprimer en fonction de sa période et de son facteur de périodicité. D’apreés la

définition de la fréquence de fonctionnement d’une tache

Th? = lim .
b S S{t,n)
Par substitution on trouve
S . k + p- th
Thy = lim

poo S(t, k) + pf - p
Le débit d’une tache ¢t € T est alors

Kg
Thy = —.
25

D’aprés le théoréme 5 page 58 , dans un SDFG G = (7T,.A), pour chaque couple de

taches (t,t') € T2,
Th§  ThS

N N

On déduit alors la définition d’une période normalisée pour un ordonnancement K-

périodique S.

Définition 8 Lorsqu’un SDFG consistant est a mémoire bornée, il existe pour tout or-
donnancement valide un équilibre entre la fréquence de fonctionnement de ses taches. Cet

équilibre implique [’existence d’une période normalisée

9 Th$ Ky
Pour I'exemple de la Figure 5.2 page précédente, on calcule son vecteur de répétition
minimal

N9 =1[3,3,4].
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Alors la période normalisée du graphe se calcule en choisissant 1'une de ses taches (la tache

A par exemple) :

N9 .S 32

g KAG

5.1.2 Définition d’une relation de précédence

Dans un SDFG, une relation de précédence est une contrainte induite par un buffer
entre deux exécutions. Munier-Kordon [66] rappelle que ’ordonnancement d'un SDFG
est wvalide si et seulement s’il respecte ’ensemble des relations de précédence induites
par ce SDFG. Nous souhaitons alors caractériser ’existence des relations de précédence
d’un SDFG afin de vérifier par la suite qu'un ordonnancement K-périodique respecte ces

relations de précédence.

Existence d’une relation de précédence entre deux exécutions

Munier-Kordon [66] définit Iexistence d’une relation de précédence entre deux exécu-

tions au travers d’un ensemble de trois conditions :

Définition 9 Munier-Kordon [66] Considérons le SDFG G = (T, A). Soit a = (t,t') € A
un buffer et (n,n’) un couple d’entiers strictement positifs. Il existe une relation de

précédence stricte entre les exécutions (t,n) et (t',n') si et seulement si :
— Condition 1 : (t',n') peut étre exécutée aprés (t,n).
— Condition 2 : (t',n') ne peut s’exécuter avant (t,n).

~ Condition 3 : (t',n' — 1) peut s’exécuter avant (t,n).

Rappelons aussi que pour respecter une relation de précédence entre deux exécutions

(t,n) et (t',n'), un ordonnancement S doit alors vérifier
S{t',n')y > S{t,n) + d(t). (5.1)

Si 'on prend I'exemple du buffer agc de la Figure 5.2 page 71, et de deux exécutions
(B,2) et (C,2),

— (C,2) peut s’exécuter apres (B, 2),
— (C,2) ne peut s’exécuter avant (B, 2),
— et (C,1) peut s’exécuter avant (B, 2).

Les trois conditions sont vérifiées, il existe une relation de précédence entre ces deux

exécutions.
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Formalisation de I’existence d’une relation de précédence

Une condition nécessaire et suffisante d’existence d’une relation de précédence entre

deux exécutions a ensuite été formalisée par Munier-Kordon [66] :

Lemme 6 Munier-Kordon [66] Considérons un SDFG noté G = (T, A). Un buffer a =
(t,t') € A induit alors une relation de précédence entre deux exécutions (t,n) et (t',n’) si

et seulement st :

ing > My(a) +in, X n — out, x n' > max{in, — out,,0}.

Si l'on considére a nouveau les deux exécutions (B,2) et (C,2) pour le buffer apc,

d’aprés le lemme 6, comme l'inégalité
8>0+8x%x2—6x2>max{8—6,0}

est valide ; il existe bien une relation de précédence entre ces deux exécutions.

La condition (5.1) page précédente vérifie qu'une exécution précéde une autre exécution.
Pour qu'un ordonnancement soit valide, cette condition doit donc toujours étre respectée
lorsqu’il existe une relation de précédence entre ces deux exécutions (elle peut aussi se
vérifier dans les autres cas, mais ce n’est pas nécessaire). Nous proposons maintenant une
contrainte entre deux exécutions d’un ordonnancement K-périodique. C’est une condition
nécessaire et suffisante pour qu’un ordonnancement respecte la relation de précédence

entre ces exécutions (lorsqu’elle existe).

5.2 Caractérisation d’une contrainte de précédence

Nous prouvons pour commencer une condition nécessaire d’existence d’une relation de
précédence. Nous définissons ensuite une contrainte garantissant qu’un ordonnancement
K-périodique respecte une relation de précédence entre deux exécutions uniquement si elle

existe.

5.2.1 Condition d’existence d’une relation de précédence

Nous définissons une condition nécessaire a ’existence d’une relation de précédence
entre deux exécutions (¢,n) et (¢, n’) dont les indices seront de la forme n = k 4+ K7 - p et
n'=kK+KJ pavecke{l,...,Kf}et k' €{l,..., K7}, deux entiers fixés.
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Afin de simplifier la lecture de ce chapitre, nous utiliserons les notations suivantes :

ing -k —out, - K

JEE) =
alk, K) ged,
ing-p- K9 —outy-p - K9
Ta(p,p) = — L
ged,
e (1) = \‘z’na — ged, — My(a) k— gk, k) - gcdaJ
ged,
Tk, K) = {max{ina — out,, 0} — J‘j}g(a) — aq(k, k') - gcdﬂ
ged,

On note également ged,, (resp. gcd’;) le plus grand diviseur commun entre in, et out,
(resp. Kf -in, et K - out,).

Lemme 7 Dans un SDFG G = (T, A), si un buffer a = (t,t') € A induit une relation de
précédence entre deus exécutions (t,n) et (t',n') avecn =k +px K7, n' =k +p x th,,
ke{l,.... K} etk e {1,..., Kf,’} alors linéquation suivante est vérifiée

7k K) < mo(p, p) < 7 (kL K.

PREUVE : Nous savons d’ores et déja que

Mg -n—outy-n' = ing-(p- K +k)—outy (p- K+ k)
= in.(p- K7) —outy(p) - K) +ing - k — out, - K.

D’aprés la définition de a,(k, k') et m,(p,p’), Uinégalité suivante est déduite :
g -n —outy-n' = mu(p,p)-ged” + au(k, k) - ged,.

Prouvons que
7k K) < mo(p, p) < 7 (kL K.

D’aprés le lemme 6 page précédente comme a induit une relation de précédence entre
(t,n) et (t',n') alors

ing > My(a) +ing - n — out, - n' > max{in, — out,,0}.
Donc,

ing > Mo(a) + m.(p, p') - ged® + o (k, k') - ged, > max{in, — out,,0}.
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Comme 7,(p, p') est une valeur entiére, la partie droite de I'inégalité devient

[max{fma —outy, 0} — My(a) — ag(k, k') - ged,
gedy,

] < mlp.p),

et donc 7, (p, p') > 7™ (k, k).

Comme tous les termes de l'inégalité de gauche sont divisibles par ged, on obtient,

ing — ged, > Moy(a) + 7, (p,p') - gcd’; + gk, k') - ged,,

alors
ing — ged, — Mo(a) — ag(k, k') - ged,
\‘ g 0( )k ( ) g J 2 7_(_a(p’p/)
ged,
et o (p, p') < 7 (k, k') ; ce qui prouve le lemme. |

Considérons maintenant les exécutions (t,k +p x K¢) et (', k' +p' x KJJ). Le lemme 7

page précédente nous permet alors d’affirmer que si

o (g k) > 7 (kLK)
alors il n’existe aucune relation de précédence entre ces exécutions, quelles que soient les
valeurs de p et p'.

5.2.2 Caractérisation d’une contrainte de précédence

Le théoréme qui va suivre est une condition nécessaire et suffisante pour qu'un ordon-
nancement K-périodique de périodicité K9 respecte les relations de précédence entre deux
exécutions de la forme (t,k + Ky - p) et (t', k' + K5 - p).

Théoréme 7 Un ordonnancement K-périodique S de périodicité K9 respecte les relations
de précédence induites par un buffer a = (t,1') € A entre deuz exécutions (t,k + Kf - p) et
' K + K -p) si et seulement si

QS Y A dk:
SW.EY — Stk > d(t)+K—g%. (5.2)
t a

PREUVE : Considérons un buffer b = (¢,t') € A qui induit une relation de précédence

entre les exécutions (t,n) et (t',n’), alors

S{t',n'y > S(t,n) +d(t).
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D’aprés la définition 7 page 71, S(t,n) = S{t, k) + ud -p et S{t',n') = S{H' k') +pus - p'.

La contrainte de précédence devient
S k) =St k) > dt)+p-p—pp-p. (5.3)
D’apreés la définition de m,(p, p'),

ing - th -p — out, - Kt-cf p = mup,p) -gcd];

1
= ———(ing- K9 - p—m.(p,p) - gedh).
p Outa.th/( i P~ ma(p,p') - gedy)
Alors, en substituant p’ dans I’équation (5.3),
us
St K) =St k) = d(t)+uf~p—ﬁ(ina-Kf-p—ﬂa(p,p')-gcd’;)
Oua' t/
Ng - K9 us
SWKY — St k) > dit)+pus —pS Ly B i) - gedt
(k) =St k) = dt) +plu; — 1 outa-Kf,’) Outa.th,ﬂ(pp)g a

D’aprés la définition du vecteur de répétition (définition 3.2.2 page 39), on note

N§  ing
Va=(t,t') e A —G = Ma |
Ny out,

Sous I’hypothése d’un buffer & mémoire bornée et d’aprés la définition de la période

normalisée d’un ordonnancement K-périodique (définition 8 page 72),

g
us = Q‘S-Kt
t th

On trouve alors ;
S S /Lna * Kt

— ppyp————= = 0.
By — My out, - th/
On obtient donc I'inéquation
S AW dk
SW. Y~ Sitk) > d(t)+ 1 Tapp)-edy 5.4
< ) > < ) > - ( )+ th ina ( )

Enfin, d’aprés la définition de la période normalisée

Q_gﬂ-a(p’p/> : ngfL
NP iNg '

SW.EY —S(tk) > dt)+
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Réciproquement, supposons que l'inégalité (5.4) soit vérifiée pour un ordonnancement
K-périodique S, alors on peut prouver par I'argument inverse que S vérifie aussi I'inégalité

(5.3) tout comme les relations de précédence entre les exécutions (t,n) et (t',n’). |

Pour 'exemple du SDFG de la Figure 5.2 page 71, nous savons qu’il existe une relation
de précédence entre les exécutions (B, 5) et (C,6). Dans I'ordonnancement proposé, la

condition
S(C,6) > S(B,5) +d(B)

est donc respectée.

D’aprés le théoréme 7 page 76, une autre contrainte nous assurant qu’un ordonnance-

ment K-périodique vérifie cette relation de précédence se note

OF m,(4,2) - ged:

aBc

2) —=8(B,1) > d(B
S(O.2) = 8(B1) 2 d(B)+ g

4—-1 > 142

Cette contrainte est aussi vérifiée.

5.3 Validité d’un ordonnancement K-périodique

Nous allons maintenant décrire un jeu de contrainte vérifiant la validité d’un 1'ordon-
nancement K-périodique pour un SDFG.
5.3.1 Condition suffisante d’existence d’une relation de précédence

La contrainte de précédence définie précédemment ne s’applique qu’a un couple d’exé-
cutions particuliéres. Afin de généraliser cette contrainte a une infinité d’exécutions, nous
allons définir le lemme 8, une condition suffisante d’existence d’une relation de précédence.

C’est la réciproque du lemme 7 page 75.

Lemme 8 Soit un SDFG G = (T, A) et le buffers a = (t,t') € A. Considérons les
deux exécutions (t,n) et (', n') avecn =k+ K -p, n' =k + th, o, ke{l,... K7},
Ke{l,...,Ki},peNetp €N. Sim,(p,p) vérifie

m (kK < ma(p, ') < mpe (ky k)

alors il existe une relation de précédence entre les exécutions (t,n) et (t',n’).
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PREUVE : D’aprés Bezout, il existe (z,7) € Z** tels que
z-K{ - ing +y- K - out, = ged?.
Alors,
Ta(p, 1) -3 KY - ing + malp, ') -y - K - outy = ma(p, p') - ged}. (5.5)
Notons les valeurs entiéres z, p et p’ telles que

p = ﬂa(p,p')~x+z-th,-0uta
et p = —ﬂa(p,p’)-y—i—z'th‘ina.

Considérons aussi n et n' tels que n = k+ K¢ -pet n' = k' + Kg -p'. Pour z suffisamment

grand (z > zp), p > 1 et p’ > 1 et alors n et n’ sont tous deux supérieurs a 1. Alors,

g n—outy-n' = ing(k+ K -p)— out (K + K5 -p)
= k-z’na—l—th-ina-p—k’-outa—th,~0uta-p’
= (k-ing — K -outy) + (K7 -ing - mo(p, 7)) - x + th, couty - Ta(p, p) - y).

D’aprés l'inégalité (5.5), on obtient

iNg - — outy -1 =k -ing — k' - out, + m4(p,p') - ged”
et donc, d’aprés la définition de a,(k, k'),

g - — outy -1 = ag(k, k) - ged, + ma(p,p) - ged”®.
D’apres 'hypothése de départ 77 (k, k') < m,(p,p') < 77 (k, k'), alors

g - — outy -’ < 7 (k K - ged® + ag(k, k') - ged,

et
T K < ing — ged, — My(a) — aq(k, k') - ged,,
¢ 7 - gcd];
ing-n—outy-n' < ing — ged, — Mo(a)
< ina — Mo(a,).
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De la méme maniére,

ing -n — outy -n' > 7k E) - ged® + ag(k, k') - ged,
> max{in, — out,,0} — My(a).
Ainsi, d’aprés le lemme 6 page 74 il existe bien une relation de précédence entre (t,n) et

(t',n’y; ce qui prouve le lemme. [

Ce lemme nous montre que si 77" (k, k') < 7™ (k k'), alors il existe toujours une
valeur 7, (p, p') € {7™"(k, k'), ..., 7™ (k,k")} ainsi qu’une relation de précédence entre
deux exécutions (t,k+ K7 -p) et (t',k' + KZ - p'). Nous sommes en mesure de définir
I'ensemble U (a) des couples (k, k') pour lesquels il existe une relation de précédence entre

deux exécutions (t,k + K7 - p) et (', k' + K - p') :

Ua) = {(k,K) € {1, o)} x {1+ o(t)}, m™(k, k) < a™(k, k') }.

5.3.2 Une condition nécessaire et suffisante de validité

Le théoréme 7 page 76 était une condition nécessaire et suffisante pour qu’un or-
donnancement K-périodique respecte les relations de précédence entre deux exécutions
particuliéres (t,k + K7 - p) et (t' k' + th, -p'). Le théoréme suivant, s’appuyant sur les

lemmes 7 page 75 et 8 page 78, va généraliser ce théoréme a toutes les valeurs p, p'.

Théoréme 8 Un ordonnancement K-périodique S pour un SDFG G = (T, A) est un

ordonnancement valide si et seulement s’il vérifie pour tout arc a = (t,t') € A :

Qg wrer (k, k') - geds

V(k,K) € Ula) S K) = S(tk) = d(t) + 5 n

PREUVE : Supposons qu'un ordonnancement S vérifie ce jeu d’équation. Sachant que
U(a) est Pensemble des couples (k, k') tel que 7™ (k, k') < 7™@(k, k'), alors d’apres le
lemme 8 page 78, I'’ensemble des relations de précédence induite par les buffers du graphe

sont vérifiées, 'ordonnancement S est donc un ordonnancement K-périodique valide.

Inversement, si 'ordonnancement S est un ordonnancement K-périodique valide alors
I’ensemble des relations de précédence est respecté. Ainsi, d’aprés le théoréeme 7 page 76,

pour tout couple d’exécutions (¢, k + Ky - p) et (¢',k' + K - p'), 'ordonnancement S vérifie

Q_g Ta (p; p/) ) ngs

! / _ >
SWKY — St k) > d(t)+th o
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Et comme d’aprés le lemme 7 page 75, la valeur m,(p,p’) = 7" (k, k') est toujours
atteinte par un couple, alors I'ordonnancement S respecte ces contraintes. Ce qui prouve

le théoréme. |

Comme la condition de validité d'un ordonnancement K-périodique pour un vecteur
de périodicité fixé se calcule dans un temps polynomial, on peut conclure que ce probléme

d’ordonnancement K-périodique appartient a NP.

Nous allons maintenant étudier ’évaluation du débit maximal d’une application a

I’aide des ordonnancements K-périodiques.

5.4 FEvaluation du débit maximal

Les contraintes définies par le théoréeme 8 page ci-contre peuvent étre appliquées a
I’évaluation du débit maximal d'un ordonnancement K-périodique dont le vecteur de

périodicité est fixé. Pour cela nous utilisons la programmation linéaire.

Les contraintes qui furent définies dans la section précédente sont des contraintes
linéaires. Lorsque les dates d’exécutions des téaches et la période de fonctionnement sont
inconnues, il est toujours possible de calculer un ordonnancement K-périodique vérifiant

ces contraintes :
Minimiser Q‘g avec

((Va e ANk K) € Ula),
S K'Y — St k) > d(t) + 28 mi k) geds

Vte T, Vke{l,..., K¢}, St k) e Q™
| Q5 €Q™

On compte alors 1+, KY variables pour ce programme linéaire, et le nombre de

contraintes est bornée par

Cx= > (KfxK]). (5.6)
Va=(t,t')eA
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Le systéme associé¢ au SDFG de la Figure 5.2 page 71 pour un vecteur de périodicité
K =11,1,2] est donné par :

Minimiser Q‘g with

((asp: S(B,1) —S(A,1) >1
apc: S(C,1) —S(B,1) > 1+20Q8
S(C,2) — S(B,1) > 1+ 408
aca: S(A,1)—8(C,1) >1—803
Vte T,Vke{l,...,K’},S(t, k) € Q™
Qg c @+*

\

On remarque que 7 (2, 1) < W(Z”‘CZZ(Q 1) et donc qu'il n’est pas nécessaire de considérer

I'inégalité entre S(A, 1) et S(C,2).
Une solution optimale vérifie Q‘g = 0.5.

La Figure 5.2 page 71 représente un ordonnancement K-périodique optimal pour ce

probléme avec les dates de premiére exécution égales a :

V)

(4,1)
(B, 1)
S(C,1)
S{C,2) =

O
I

0

1

3
4.

La complexité de cette méthode et les résultats de performance obtenus dépendent alors
des facteurs de périodicité choisis. Intéressons-nous alors a l'effet du vecteur de périodicité

sur la performance et le temps de calcul d’un ordonnancement K-périodique.

5.5 Influence du vecteur de périodicité

Lorsqu'un vecteur de périodicité est fixé, nous sommes en mesure de calculer un
ordonnancement K-périodique valide de débit maximal pour un SDFG. La question
fondamentale qui se pose maintenant porte sur le choix de ce vecteur de périodicité. Dans
cette section, nous présentons différentes propriétés des vecteurs de périodicité facilitant

ce choix. Nous fournissons notamment un ensemble de vecteurs jugés pertinents.

82
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5.5.1 Etude des solutions K-périodiques par ’exemple

Afin de mieux percevoir 'impact du vecteur de périodicité sur les performances d’un
ordonnancement et sur la complexité de son calcul, nous allons parcourir un ensemble

d’ordonnancements valides pour le SDFG de la Figure 5.3.

FIGURE 5.3 — Un SDFG pour lequel les durées d’exécution de ses taches sont d(t;) =

La Figure 5.4 est une exploration des solutions d’ordonnancement pour le SDFG de la
Figure 5.3. Chaque noeud correspond & un ordonnancement K-périodique, dont le vecteur
de périodicité est fixé. Deux nceuds reliés sont alors deux vecteurs proches c.-a-d. qui
ne comptent pas plus d’'un facteur de périodicité différent et pour lesquels cet écart est
minimal. La taille d'un nceud correspond a la performance du débit maximal obtenu
avec ce vecteur de périodicité, les noeuds les plus gros sont les ordonnancements dont le
débit est le plus élevé. De méme la couleur du noeud correspond a la durée du calcul de

I’ordonnancement, les nceuds les plus sombres sont les ordonnancements les plus rapides a

calculer.
rapide faible
) ore
S gfr'z.‘_:m °
3' 98cess oY
© T
@

lent

FIGURE 5.4 — Exploration d’un ensemble d’ordonnancements K-périodique. Les noeuds
correspondent & des ordonnancements différents, les arcs relient des ordonnancements aux
vecteurs similaires. Plus sombre est le noeud, plus le calcul de 'ordonnancement est rapide ;
plus grand est le noeud, meilleurs est son débit.

Considérons maintenant deux noeuds particuliers (encadrés sur la figure).

— D’une part, le nceud le plus haut a gauche. Il s’agit d'un ordonnancement 1-périodique.

Son débit maximal est le plus faible, mais son temps de calcul est aussi le plus court.

— D’autre part, le nceud le plus bas a droite : 'ordonnancement N9-périodique. 11

s’agit d’un ordonnancement de débit optimal, mais pour lequel le temps de calcul
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est le plus long. Pour cet ordonnancement tous les facteurs de périodicité sont égaux

au facteur de répétition. Pour ce cas on note K9 = N9 = [16, 20, 5, 10].

On s’apercoit qu’il existe aussi d’excellents compromis entre ces deux ordonnancements.
Deux d’entre eux sont proposés dans le Tableau 5.1. Il s’agit des vecteurs [2,1,1,1] et
[4,1,1,1]. La complexité de leur calcul est quasi-identique a celle du vecteur 1-périodique,

mais leurs performances sont deux et quatre fois plus élevées.

Vecteur K| Taille (Cx) Periode Optimalité
[1,1,1,1] 7 7 20%
2,1,1,1] 10 3.5 41%
[4,1,1,1] 16 1.75 82%
116,20, 5, 10] 87 1.45 100%

TABLE 5.1 — Différents exemples d’ordonnancements K-périodiques pour le SDFG de la
Figure 5.3 page précédente. On précise leur vecteur de périodicité (K') ainsi que le nombre
de contraintes requises pour les calculer avec notre programme linéaire (C ), leur période
minimale et la performance de cette période par rapport a ’optimal.

On remarque que la meilleure performance est atteinte par I’ordonnancement NY-
périodique. Dans la section suivante, nous montrons qu’un ordonnancement N9-périodique

de débit maximal atteint toujours le débit optimal d’une I'application.

5.5.2 Un ordonnancement K-périodique de débit maximal

Plusieurs auteurs |66, 77, 31| prouvent que les contraintes induites par un SDFG sur
ses différentes exécutions peuvent étre exprimées sous forme d’'un HSDFG ou chaque tache
est dupliquée N fois : c’est 'expansion. Il a aussi été prouvé qu'un ordonnancement
1-périodique de débit maximal pour ce HSDFG fournit la solution du débit maximal d'un

ordonnancement au plus tot |66]. Le théoréme suivant est déduit :

Théoréme 9 Soit G = (T, A) un SDFG avec un vecteur de répétition N9. Considérons
un ordonnancement K-périodique dont le vecteur de périodicité est K9 = NY. Son débit

mazimal atteignable est alors le débit maximal atteignable de G.

Prenons I’exemple du SDFG de la Figure 5.2 page 71 avec K9 = [3, 3, 4] son vecteur
de périodicité.
Un ordonnancement K-périodique optimal est visible sur la Figure 5.5 page ci-contre.

Son débit est alors égal a celui d'un ordonnancement au plus tot.
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t1 1 1 1 2 2 2 3 3|3 4 4 | 4
ta 1 1 1 2 2 2 3 3|3 4 4 | 4
t3 1 1 1 1 2 2 2 2 3 3|13]3]|4 4

0 2 4 6 g§ 10 12 14 16 18 20

FIGURE 5.5 — Un ordonnancement K-périodique au vecteur de périodicité K9 = (3,3, 4].
La période minimale des taches est ufl = qu = ui = 5.

La complexité de calcul de cet ordonnancement NY-périodique est du méme ordre que
celle des méthodes au plus tét que nous souhaitons éviter. Entre les ordonnancements
1-périodiques et N9-périodiques, on peut cependant considérer un ensemble d’ordonnan-
cements K-périodiques nous permettant d’atteindre un débit pertinent dans un temps
de calcul réduit. Néanmoins, parcourir ’espace de ces solutions d’ordonnancements K-
périodiques n’est pas aussi simple qu’il puisse paraitre : cet espace de solution n’est pas
linéaire, deux vecteurs de périodicité proches peuvent par exemple donner des performances

trés différentes.

5.5.3 Une non-linéarité des solutions K-périodiques

Pour un graphe G, le débit maximal atteignable & 1’aide d'un ordonnancement K-
périodique n’augmente pas nécessairement lorsque les valeurs du vecteur périodicité

augmentent.

En effet, prenons 'exemple de la Figure 5.3 page 83 et des deux vecteurs de périodicité
[2,1,1,1] et [4,1,1,1] rappelés dans le Tableau 5.1 page ci-contre. Ces deux vecteurs
permettent de définir des ordonnancements dont le débit est au moins supérieur a deux
fois celui d’un ordonnancement 1-périodique. Pourtant, il existe le vecteur de périodicité
[3,1,1, 1], pour lequel aucun ordonnancement K-périodique ne donne de meilleur résultat

qu'un ordonnancement 1-périodique.

Il s’agit ici d’un flagrant exemple de non-linéarité entre les vecteurs de périodicité
et le débit maximal qui leur est associé. Pour progresser dans l’espace des solutions

K-périodiques, nous définissons des relations de dominance entre ces différents vecteurs.

5.5.4 Un ensemble de solutions dominantes

Pour tout graphe G, on note S¢” K 9) ensemble des ordonnancements K-périodiques

de ce graphe dont le débit est maximal pour un vecteur de périodicité K9,

Le théoréme suivant va alors définir un ordre de dominance entre différents vecteurs de

périodicité pour un SDFG.
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Théoréme 10 Soit un SDFG G = (T, A) et deuz vecteurs périodicité K9 et K'9. Si
VteT, K9 =xx K avec x € N*, alors

VS € SFHKY), ¥S' € SFH(K'9), QF < Q5.

PREUVE : Considérons un ordonnancement S € S¢” "(K9). Pour tout vecteur K9, un
ordonnancement K’-périodique noté S’ pour étre construit a partir de 'ordonnancement

S de la maniére suivante :

1. VteT,Vke{l,..., K9}, 8t k) =S(tk);

2. La période d'une tache t € T est alors égale a ,uf/ =z x p et donc Qs = Q‘g
Observons que Vt € T, Vp € N*, §'{(t,p) = S(t, p).

Comme S’ est un ordonnancement K 9-périodique valide, tout ordonnancement S’ €

SoP(K'9) vérifie alors QF < QF, ce qui montre le théoréme. |
111
06
311 13.1 112
06 06 05
331 312 132 114
05 05 05 05
332 314 134
0.5 0.5
334
041

FIGURE 5.6 — Un Graphe H associé au SDFG de la Figure 5.2 page 71. Les nceuds sont
étiquetés par le vecteur de périodicité correspondant et la période de fonctionnement
minimal atteignable.

Les théorémes 9 page 84 et 10 page précédente permettent alors de définir un ensemble

de vecteurs de périodicité liés par une relation d’ordre.
En effet soit un graphe acyclique H = (V, F) défini par :
1. Un ensemble de nceuds V = {K9/Vt € T,3z € N*, K{ x x = NY}, un sous-ensemble

de tous les vecteurs de périodicité possibles et diviseur du vecteur de répétition.

7 'g
2. Un ensemble d’arcs E tels que pour tout arc e = (K9, K'9) € FE alors Vt € T, I;_tg €
t

N*.
On remarque alors que le vecteur 1 = [1,..., 1] est la racine de ce graphe et que le
vecteur NY = [thl e Nti ] est un puits. Le débit de chaque noeud du graphe augmente le
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long des chemins existants de 1 vers NY. D’autre part, comme le vecteur N9 est le puits

de H, ’ensemble est dominant.

La Figure 5.6 page précédente montre le graphe H associé au SDFG de la Figure 5.2

page 71. Les périodes optimales associées a chaque noeud y figurent.

5.6 Ordonnancement K-périodique d’un CSDFG

Il existe de fortes ressemblances entre les résultats de ce chapitre et ceux du chapitre

précédent sur 'ordonnancement périodique des CSDFG ; ceci n’est pas une coincidence.

On remarque par exemple 'existence d’une transformation du probléme d’ordonnance-
ment K-périodique d'un SDFG vers un probléme ordonnancement périodique de CSDFG.
Pour chaque tache ¢ d’un SDFG avec un facteur de périodicité K¥ correspond alors une

tache ¢/, du CSDFG avec (') = K¢ phases et produisant toujours les taux d’origine.

D’autre part, 'approche K-périodique peut étre trés facilement appliquée aux CSDFG.
Il suffit alors pour toute tache ¢ d'un CSDFG G = (T, .A) avec un facteur de périodicité
K¢ de répéter son itération K¢ fois. Son nombre de phases devient K7 x o(t).

Dans son manuscrit de thése, Benazouz [11] propose une transformation similaire qu’il
appelle I’harmonisation. Celle-ci consiste, pour chaque tache, a répéter I’ensemble de ses
phases autant de fois qu’il est nécessaire afin de ramener son vecteur de répétition a 1,
une solution minimale est alors V¢ € T, KY = Nf. Des outils de dimensionnement basés
sur les ordonnancements périodiques pourraient alors se comporter comme s’ils traitaient
le cas NY-périodique. Bien évidemment, cette transformation est exponentielle, mais les

améliorations des résultats de dimensionnement sont alors incontestables [11].

Conclusion

Dans ce chapitre, nous proposons une méthode d’ordonnancement K-périodique des
SDFG pour un vecteur de périodicité fixé. La question du choix des facteurs de périodicité
est ensuite posée ; nous fournissons le graphe H, un premier ensemble de solutions perti-
nentes. Nous remarquons aussi la forte similitude entre les démarches analytiques mises
en ceuvre pour prouver ces travaux et ceux du chapitre 4 portant sur I’ordonnancement

périodique des CSDFG. L’application de la K-périodicité sur les CSDFG est alors possible.

Comme la complexité de calcul d’'un ordonnancement au plus tot est trop élevée
pour s’appliquer aux nouvelles instances de ¥C, nous pensons que l'ordonnancement
K-périodique est une solution pertinente pour pallier les limites des ordonnancements
périodiques. Cependant, nos travaux sur ce sujet restent encore incomplets. Afin de sérieu-

sement envisager ’application des ordonnancements K-périodiques a I'analyse statique
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d’applications >C, il va étre nécessaire d’établir des techniques d’exploration efficaces au

travers des vecteurs de périodicité.

Pour cette raison, aucune technique utilisant la K-périodicité n’a encore été intégrée a
la chaine de compilation AccessCore. Dans les chapitres qui suivent, toutes les techniques

d’analyse considérées seront uniquement basées sur les ordonnancements périodiques.
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Introduction

Lors de la compilation d'un programme dataflow, différentes étapes d’analyses peuvent
survenir. Dans la chaine de compilation AccessCore, aprés la modélisation CSDFG d’une
application XC, on rencontre notamment des étapes de dimensionnement mémoire ou
d’évaluation des performances. Ces étapes, énumérées dans le chapitre 3, sont aujourd’hui

résolues par des algorithmes approchés et dont la complexité s’avére étre exponentielle.

Pourtant, I’expérience nous montre que la taille et la complexité des CSDFG rencontrés
avec le langage ¥ C augmentent de plus en plus; c’est en partie liée a la modularité du
langage. Aujourd’hui, on rencontre des compilations >C d’une durée moyenne de deux a
cing minutes, mais certaines applications — pour 'instant, jugées mal-formées — peuvent
entrainer des compilations de plusieurs heures. Cette situation n’est pas acceptable pour

un produit du commerce.

Pour y remédier, en nous aidant des résultats théoriques présentés dans les chapitres 4
et 5, nous proposons de nouvelles techniques algorithmiques pour résoudre les problémes
de vivacité, d’évaluation du débit ou de dimensionnement mémoire des CSDFG. Nous
évaluons ensuite ces contributions en nous appuyant sur des jeux de test industriels et

académiques.

Dans ce chapitre, nous commencons par présenter nos jeux de test, ainsi que le
générateur d’instances aléatoires que nous avons développé. Nous traitons ensuite les
étapes de compilation pour lesquelles nous avons contribué : la vivacité, I’évaluation du
débit, et le dimensionnement mémoire. Pour chacune de ces étapes, nous présentons nos

algorithmes et les études expérimentales qui les accompagnent.

6.1 Nos jeux de test

Les problémes d’analyse qui sont étudiés dans ce chapitre ont tous une caractéristique

commune : il n’existe aucun algorithme polynomial pour les résoudre.

A défaut d’algorithmes exacts et polynomiaux, nous avons proposé différentes méthodes
approchées, mais leur ’écart de performance avec 'optimal est inconnu. Afin d’en évaluer
les performances, nous ne pouvions alors compter que sur des études expérimentales. Pour

cette raison, des jeux de tests pertinents furent nécessaires.

Dans un premier temps, nous présentons les applications CSDFG déja considérées dans
la littérature ainsi que l'outil de génération aléatoire SDF3 [81]. Ce générateur ne nous
ayant pas permis de générer des instances suffisamment grandes, nous en proposons un
nouveau. Nous détaillons ensuite les jeux de test que nous avons sélectionnés. Ces tests

répondent a deux besoins précis : nous souhaitons disposer d’applications représentatives
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de la réalité industrielle, et nous devons aussi tester le passage a 1'échelle de nos méthodes

avec des applications de grande taille.

6.1.1 Les jeux de test existants

Pour étudier expérimentalement des outils d’analyse dataflow, différents jeux de test
furent proposés dans la littérature, mais leur nombre reste encore trés marginal. Cette
lacune s’accentue lorsqu’il s’agit de modéle particulier comme les CSDFG. On trouve
cependant quelques exemples isolés; nous en citons trois. Nous présentons ensuite le
générateur de test aléatoire SDF3 [81].

H.263 Encoder

Le H.263 Encoder est une application d’encodage vidéo basée sur une norme de
compression vidéo officialisée pour la premiére fois en 1996. Elle fut plus récemment
modélisée par Oh et Ha [69] afin d’évaluer des outils d’ordonnancement et de placement.
Cette modélisation CSDFG est visible sur la Figure 6.1.

1]

Variable

Macro
Block
Decoding

Read
From

Length
Coding

Device

FIGURE 6.1 — L’application H.263 Encoder proposée par Oh et Ha [69]. La notation n x m
indique une séquence de n phases avec un taux de m.

Les interfaces d’entrée/sortie sont modélisées par les taches Read From Device et
Write To Device. Le principal intérét de ce CSDFG est qu’il contient un circuit. En
effet, rappelons qu’il existe des méthodes d’analyse qui ne sont pas en mesure de traiter

correctement ce type de structure.

MPS3 Playback

Le MP3 Playback modélise un équipement de décodage audio proposé par Wiggers
et al. [93] pour évaluer leur technique de dimensionnement mémoire. La Figure 6.2 page

suivante présente la modélisation CSDFG de cette application.
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()P B ey m () e ()

FIGURE 6.2 — L’application MP3 Playback proposée par Wiggers et al. [93]. Les taux
de production de la tache MP3 sont ip, = [0,0,18 x 32,0, 18 x 32| et les durées de ses
phases d(M P3) = [670, 2700, 18 x 40,2700, 18 x 40)us. La durée d’exécution des taches
APP et DAC sont identiques d(MP3) = d(MP3) = 15 et celle de la tache SRC,
d(SRC) € {2.5,5,7.5,10}ms et peut varier en fonction de sa configuration. La notation

n X m indique une séquence de n phases avec un taux de m.

La particularité de cet exemple est la durée de fonctionnement de la tache SRC qui
peut varier selon un choix de configuration. Ce choix pouvait alors étre une part du
travail d’analyse. Avec cet exemple, il est possible d’entrevoir I'impact de la durée d’une
tache sur le dimensionnement mémoire nécessaire afin d’atteindre un certain débit de

fonctionnement.

Reed-Solomon Decoder

Benazouz [11] a présenté récemment le Reed-Solomon Decoder, visible sur la Figure 6.3.
Il s’agit d'un outil de décodage de frame avec correction d’erreur proposé par le centre de
recherche STMicroelectronics de Crolles. Des frames sont récupérées par la tache Sy, et le
résultat du décodage doit étre ensuite étre traité par la tache Fs. Le systéme dispose alors

d’une limite de 1152 cycles pour traiter chaque frame.

[864x1,32x0]

[4x1] [1,0,0,0

FIGURE 6.3 — L’application Reed-Solomon Decoders : la durée des phases de chaque tache
est définie par le nombre de jetons traités; chaque jeton produit ou consommé par une
phase augmente sa durée d'un cycle. Par exemple, la durée de la tache F; est d(F;) = 217.
La notation n X m indique une séquence de n phases avec un taux de m.

Ce CSDFG se démarque par I'important nombre de phases pour la tache S; (il en
compte 896). Cette caractéristique peut avoir des conséquences désastreuses pour des
algorithmes trop sensibles au nombre de phases d'un CSDFG. Benazouz [11] proposait
notamment des algorithmes de complexité quadratique, mais dont la complexité restait

linéaire en fonction du nombre de phases.
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Le générateur aléatoire SDF3

Compte tenu du faible nombre d’exemple de SDFG ou de CSDFG disponibles, le
FElectronic Systems Group a mis en ligne un générateur de graphe aléatoire, SDF3 [81].

Nous résumons son fonctionnement.

Ce générateur se décompose en trois étapes générant un SDFG. Elles sont suivies d’une

quatriéme étape pour la génération des CSDFG.

1. Dans une premiére étape, la structure du graphe est construite. Le nombre de noeuds
est défini par N un paramétre de l'algorithme. Le degré de chaque noeud va quant a
lui étre caractérisé par X ~ N(u, 0?), une loi normale tronquée d’intervalle [a, b] ou
i, o%,a et b sont des paramétres de 1’algorithme. Les taux de production sur chaque

arc sont aussi définis aléatoirement par une seconde loi normale tronquée.

2. L’étape suivante doit garantir la consistance du graphe. Pour cela, I'algorithme
commence par résoudre le systéme d’équations utilisé pour calculer le vecteur de
répétition. En cas de conflit, il corrige arbitrairement les taux concernés pour garantir

I'existence d’une solution.

3. Ensuite, une étape de génération du marquage initial s’applique en ajoutant systé-

matiquement des jetons dans tous les circuits non vivants du graphe.

A ce stade, le graphe généré est un SDFG vivant et consistant.

4. Pour la génération de CSDFG, une derniére étape va finalement répartir dans

différentes phases les taux de production et de consommation des taches.

A T’aide de cet algorithme, Stuijk et al. [81] générent une série de jeux de test SDFG
afin d’évaluer leurs outils. Nous avons nous-mémes utilisé avec succeés cet algorithme pour
générer des CSDFG de petite taille.

Ce générateur souffre cependant de faiblesses notables :

— Tout d’abord, son systéme de marquage initial propose généralement des solutions

surévaluées, un phénomeéne rare pour les applications réelles.

— Ensuite, 'algorithme de marquage utilisé est trop complexe pour fournir des solutions

aux graphes de grande taille.

— La génération des taux de production et de consommation soufire elle aussi d’'une
imperfection. Comme un systéme de réajustement est utilisé pour maintenir la
consistance du graphe, les lois de distribution utilisées pour définir ces taux ne sont

pas nécessairement respectées.

— Enfin, comme les phases propres aux CSDFG ne sont produites qu’en fin de génération,
on rencontre généralement un grand nombre de taux nuls et parfois méme des phases

illégales sans aucune production ou consommation.
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6.1.2 Contribution a la génération aléatoire

Compte tenu des limites du générateur de Stuijk et al. [81], nous avons developpé un

nouveau générateur pour des CSDFG vivants, consistants et de grandes tailles.

Principe de fonctionnement

Notre objectif est de générer rapidement de nouveaux CSDFG. Nous avons conservé
au maximum la structure du générateur SDF3, et n’avons optimisé que les parties que

nous jugions nécessaires.

La premiére étape de notre méthode conserve la génération des arcs et des nceuds de
SDF3, mais les taux de production et de consommation n’y sont plus assignés. Dans une
seconde étape, nous nous appuyons sur la propriété de normalisation (vue dans le chapitre
3) pour directement produire un CSDFG consistant. Nous générons enfin le marquage

initial en nous appuyant des résultats d’ordonnancement périodique du chapitre 4.

Génération des taux normalisés

Une fois le graphe construit, grace a la normalisation [63], la génération des taux va

étre une étape particuliérement rapide.

Des taux normalisés Z; sont fixés pour chaque tache ¢t. Ces taux normalisés seront
sélectionnés de sorte que le vecteur de répétition du graphe respecte bien les parameétres
attendus. Ensuite, afin que les taux respectent la loi de distribution requise par les

paramétres de l'algorithme, des facteurs multiplicatifs sont appliqués sur chaque arc.

Génération d’un marquage minimal

La principale faiblesse du générateur SDF3 réside dans sa technique de génération
du marquage. D’une part le marquage produit est loin d’étre un marquage minimal (ce
qui est rare dans des applications réelles), d’autre par la complexité de cette technique
dépend du nombre de circuits dans le graphe, un nombre dont la complexité pire-cas est

exponentielle.

Notre technique consiste a concevoir un systéme de contraintes vérifiant ’existence d’un
ordonnancement périodique, et dont le marquage est inconnu. Un algorithme similaire est
présenté dans la section 6.4 page 108 pour calculer le dimensionnement mémoire minimal
d’un CSDFG. 1l s’agit d’'une méthode approchée, mais permettant d’obtenir une solution

réalisable trés rapidement, et dont les résultats obtenus sont souvent proches de I'optimal.

D’autre part, en nous aidant des résultats du chapitre 5 sur la K-périodicité et sur le

vecteur de périodicité optimal, nous sommes en mesure de calculer le marquage optimal.
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Cependant le temps d’exécution de cette méthode est potentiellement trop elevé pour

générer les graphes de grande taille que nous visons.

6.1.3 Notre sélection de CSDFG

Des exemples autogénérés

A laide de notre générateur, nous avons produit différentes applications CSDFG de
grande taille numérotées de 1 a 5. Les CSDFG autogen1, autogen2 et autogen3 sont des
applications de taille moyenne, mais dont le vecteur de répétition est considérablement
élevé. Les CSDFG autogen4 et autogenb sont quant a eux des applications de grande
taille avec un nombre de phases élevé, mais dont le vecteur de répétition reste faible. Le

Tableau 6.1 synthétise ce jeu de test.

Application | Taches | Buffers Phases | Ordo. Minimal
autogenl 90 617 | 2651866 1361124
autogen?2 70 473 | 1500829 8869482600
autogen3 154 671 | 1973411 11005386480
autogend 2426 2900 | 10129700 1599780
autogend 2767 4894 | 42851864 3614142

TABLE 6.1 — Résumé des cinq CSDFG autogénérés par notre méthode. Les colonnes Téaches,
Buffers et Phases correspondent respectivement au nombre de taches, de buffers et de
phases pour les taches dans le modéle CSDFG. La derniére colonne correspond au nombre
minimal d’exécutions nécessaires pour que ’application puisse revenir a son état initial

(ZteT th)'

Des applications >C

Afin d’attester des performances du processeur MPPA et de la chaine de compilation
AccessCore, la société Kalray a développé différentes applications XC. Le choix de ces
applications s’est fait selon les demandes du marché; elles sont alors représentatives des

applications que 1'on peut rencontrer dans un contexte industriel.

Nous avons été en mesure d’expérimenter nos méthodes sur toutes ces applications.
Cependant, par souci de confidentialité et de clarté, seul cinq d’entre elles furent rendues
publiques [48|. Nous présentons chacune d’entre elles, et le Tableau 6.2 page suivante en

fait la synthese.
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Application Taches | Buffers Phases | Ordo. Minimal
BlackScholes 41 40 1560 79495
Echo 38 82 10332 784024
JPEG2000 240 703 | 2389497 1236486636
Pdetect 58 76 8664 1191979200
H264 Encoder 665 3128 | 55243608 120868020

TABLE 6.2 — Résumé des cinq applications >C rendues publiques. Les colonnes Téches,
Buffers et Phases correspondent respectivement au nombre de taches, de buffers et de
phases de taches dans le modéle CSDFG. La derniére colonne correspond au nombre
minimal d’exécutions nécessaires pour que ’application puisse revenir a son état initial.

BlackScholes L’application BlackScholes est un outil financier s’appuyant sur un modéle
mathématique du méme nom. Le code principal de ce programme résout des équations
différentielles ; ¢’est un exemple classique de la programmation paralléle. Dans notre jeu

de test, le BlackScholes se caractérise par sa taille raisonnable.

JPEG2000 L’application JPEG2000 est un encodeur vidéo respectant une norme du
méme nom. Cette norme est connue pour étre plus performance que le JPEG standard, elle
rend aussi possible la compression sans perte. Pour ces raisons, elle peut étre utilisée dans
des domaines variés comme l'imagerie médicale, ou l'audiovisuel. Il s’agit d'un exemple
de graphe complexe ; son nombre de taches est important et son vecteur de répétition est

élevé.

Pdetect Pdetect est un outil de détection de piétons s’appuyant sur la méthode de
ViolaJones. On retrouve dans cette application les mémes caractéristiques que le JPEG2000.

Cependant le nombre de phases de ses taches y est plus élevé.

Echo Echo est un filtre audio supprimant 'effet d’écho souvent produit au cours d’une
conversation téléphonique. Il s’agit d’'un exemple d’application de taille moyenne, et

contenant un circuit.

H264 Encoder Cette derniére application est un encodeur multimédia basé sur la norme
H264. 11 s’agit d'un exemple d’application de grande taille et pour laquelle le nombre de
circuits est exponentiel. Il est particuliérement difficile d’analyser ce type d’application

avec des techniques traditionnelles.
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6.2 Vivacité

La vérification de la vivacité d’'un CSDFG est une opération dont la complexité est
incertaine. Les meilleurs algorithmes s’appuient aujourd’hui sur une exécution symbolique
du graphe pour vérifier cette propriété ; c’est notamment le cas de I'algorithme utilisé dans
la chaine de compilation AccessCore.

Dans cette section, nous proposons une nouvelle méthode pour garantir la vivacité d’un
CSDFG. Elle s’appuie sur deux conditions suffisantes de vivacité proposées par Benazouz

[11] que nous avons couplées avec une technique d’exécution symbolique.

6.2.1 Evaluation des conditions SC1 et SC2

Dans sa thése, Benazouz [11] propose deux nouvelles conditions suffisantes de vivaciteé.
La premiére est énoncée par le théoréme 11 ; nous I’avons nommée la condition (SC1). Elle

est définie grace a la normalisation d’'un CSDFG.

Théoréme 11 [11] (SC1) Soit G un CSDFG normalisé. Le graphe G est vivant si

pour chacun de ses circuits, ¢ = (t',a1,t%, ag, -+ ,t™, am,t'), et pour toute valeur k' €

{17 e 790(#)} avec 1 € {17 e 7m};
ZMO(CLZ > Z a1 { — I, Pr{ tkz Z step,, avec ap = Qyy,.
i=1 i=1

Benazouz [11] remarque que la complexité de I'algorithme utilisé pour vérifier cette
condition sur un CSDFG va fortement dépendre du nombre de ses phases. Il propose alors

la seconde condition énoncée par le théoréme 12 (SC2).

Théoréme 12 (SC2) Soit G un CSDFG normalisé. Le graphe G est vivant si pour chacun

de ses circuits, ¢ = (t', a1, 2, ag, -+ ™ Ay, ),

{1, ,p(t?)

g Z step,, + Zk maX Oai,1<ti> kY — I, Pr(t', k")] .

Nous prouvons que ces deux conditions sont équivalentes. Nous présentons ensuite
deux techniques polynomiales pour vérifier ces conditions et notre algorithme d’évaluation
de la vivacité sera proposé.

Les conditions SC1 et SC2 sont équivalentes

Au cours de nos expérimentations, nous nous sommes apercus que les conditions SC1

et SC2 étaient équivalentes. Nous I'avons par la suite prouvé avec le théoréme 13.
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Théoréme 13 Soit G un CSDFG normalisé; les conditions SC1 et SC2 appliquées au
CSDFG G sont équivalentes.

PREUVE : Supposons que le graphe G vérifie la condition SC2, et notons ¢ =
(t',ay,t%, a9, -+ ,t™, am, t*) un circuit de G. Pour toute valeur k' € {1,---,0(t")}, i €
{1,---,m}, nous obtenons que

Ou (KN — I, Pr{t', kY] > O, (t', kY — I, Pr(t', k).
e 20X o [Oac s (8K = L Pr(t', k)] 2 Ou, (K = Lo Pr{t', )

Alors,
> Mo(a;) > = step,, + > [Oa,_ (', K') = Lo, Pr(t' k)] .
=1 =1 =1

et G vérifie aussi SC1.

Inversement, si SC1 est vérifiée, pour tout circuit ¢ = (', ay,t% ag, -+ ™, am, t') et
pour toute phase k¥ de la tache t; maximisant O,, ,(t, k¥) — I, Pr{t, k¥), I'inégalité est

vérifice. SC2 est donc vérifiée, ce qui conclut la preuve. |

Vérification de la condition SC1

Le but de cette section est d’exprimer un algorithme polynomial afin de vérifier la
condition de vivacité SC1 sur un CSDFG G = (T, A).

Pour vérifier cette propriété, nous considérons un graphe orienté et pondéré H; =

(V4, E1) défini comme suit :

— V; est 'ensemble des phases d’exécution de chacune des taches appartenant a 7T,
cra-d. Vi = {tp,t € Tk e {1,--- ,o(t)}}.

— Pour chaque arc a = (t,t') € A, on associe ¢(t) x o(t') arcs u = (t,t'y) € Ey
pour k € {1,--- ,po(t)} et k' € {1,--- (')} et pondérés par Wi(u) = Oy (t'y, 1) —
I,Pr{tg, 1) — step, — My(a).

Le cotit moyen d’un circuit ¢ = (¢}, w1, t25, -+, tfm, Um, t31) est alors défini par

W, (C) _ ZZIKl(ul)

On note W7 le cotit moyen maximum d’un circuit de ;. La condition SC1 est équivalente

a Wi <0.
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FIGURE 6.4 — Un exemple de CSDFG normalisé.

La Figure 6.5 représente le graphe H; associé au CSDFG normalisé de la Figure 6.4.

L’arc u entre les phases A; et Bj se calcul par exemple Wi(u) =15—-0—5— 15 = —5.

Le cotit moyen maximum du H; est Wi = —%; il est atteint par le circuit passant par

les taches Ao, Dy, By, C5, Ay. Comme W} < 0, la condition SC1 est vérifiée par tous les

circuits de Hi et le graphe G est vivant.

FIGURE 6.5 — Le Graphe H; associ¢ au CSDFG normalisé de la Figure 6.4. Le circuit de
colit moyen maximum est ¢ = { Ay, Dy, By, Co, As}. Son cotit moyen maximum est —%.

La recherche de W} est équivalent au probléeme du Max Cycle Mean ou MCM. Plusieurs

algorithmes polynomiaux permettent alors de la résoudre [30].

La complexité d’un algorithme utilisé pour résoudre le MCM d’un graphe H; est bornée

par

OVl x |Ex)) =0() _e(t) x Y olt) x o(t')).

teT (t,t)eA

Comme Benazouz [11] le fait remarquer, cette complexité dépend fortement du nombre de

phases des taches. C’est pour cette raison que la condition SC2 a été envisagée.
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Vérification de la Condition SC2

On note Hy = (V3, E3) le graphe pondéré permettant de vérifier la condition SC2 pour
un CSDFG G = (T, A), sa construction suit :

— V5 est 'ensemble des noeuds, chaque nceud correspondant & un arc du graphe G,
c-a-d. Vo = A.

— Chacun des arcs e = (a,a’) € Ey est associé¢ a une tache t € T tel que (a,d’) €
A~ (t) x AT (t), et est pondéré par

Wa(e) =  max  [Oy(tg, 1) — I Pr{tg, 1)] — step, — My(a').
k€{1,~~~ ,(p(t)}
Tout comme précédemment, satisfaire la condition SC2 revient a vérifier que le circuit
de cotit moyen maximum du graphe Hs (noté WJ) est strictement négatif. Le graphe
H; correspondant au CSDFG normalisé G de la Figure 6.4 page précédente est visible

en Figure 6.6. Le poid de l'arc e entre les buffers aap et agc se calcul par exemple
Wy(e) =15 -3 — 3.

AAB 99— ABC
® y A
-10 -2
»
acA 9
"

4
»

AAD |j— 1) | () B

FIGURE 6.6 — Le Graphe H, associé au CSDFG normalisé de la Figure 6.4 page précédente.
Le circuit de colit moyen maximum passe par les noeuds agc, aca aap et app et est
surligné.

Ainsi, la complexité pour résoudre le MCM d’un graphe Hs est

O(A| x Y _(deg™(t) x deg™ (t))).

teT

6.2.2 Un algorithme d’évaluation de la vivacité

Les conditions SC1 et SC2 sont équivalentes, mais la complexité de leur évaluation est
différente. Nous sommes en mesure d’estimer leur temps de calcul théorique, et de désigner

la plus rapide des deux.
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D’autre part, ces deux algorithmes ne vérifient qu’une condition suffisante de vivacité.
Il est donc possible de rencontrer des CSDFG vivants, mais pour lesquels cette condition
n’est pas vérifiée. En cas de résultat négatif, il est nécessaire de confirmer ce résultat
a I'aide d’une autre méthode ; nous utiliserons pour cela SE, une exécution symbolique

standard développée par Anapalli et al. [3]. Le pire cas de cette exécution symbolique est

O(A] % per N7

6.2.3 Résultats expérimentaux

Dans cette section, nous comparons les performances des conditions SC1 et SC2 avec une
méthode d’exécution symbolique (que nous nommerons SE). Ces résultats nous permettent
d’évaluer la performance de I'algorithme SC1/SC2, et d’estimer si cette méthode peut

améliorer les techniques actuelles d’évaluation de la vivacité.

Dans le cas d’applications en situation d’interblocage, la complexité de I'algorithme

SE est plus faible, mais la complexité des méthodes SC1 et SC2 ne varie pas.

SE atteint son maximum de complexité pour des applications vivantes. Pour cette

raison nous ne considérons que des applications vivantes.

Le Tableau 6.3 indique le temps de calcul des trois méthodes (SE, SC1 et SC2) avec nos
différents jeux de test (résumés sur les Tableaux 6.1 page 97 et 6.2 page 98). Les résultats
encadrés correspondent & la méthode choisie par 'heuristique de SC1/SC2, laquelle consiste
a sélectionner 'algorithme dont la complexité théorique est la plus faible. On s’apercoit

que ce choix est généralement correct.

Application SC1 SC2 SE

BlackScholes| 2.10°/14ms | |1.10°/0ms| | 2.10°/1ms
JPEG2000 8.10°/114ms || 2.10%/18ms|| 4.107/113ms

Echo 6.103/1ms| | 1.10*/0ms | 6.10%/95ms
Pdetect 1.10%/2500ms| | 8.10%/4ms| | 6.10°/5ms

H264 3.107/504ms | 5.107/936ms || 9.10%/ 114ms|
autogenl 2.10°/55ms | 3.10%/ 1544ms
autogen? 1.10°/37ms | 3.10'°/4min
autogen3 1.109/55ms | 4.10! / 21min
autogen4 7.107/217ms | [1.107/71ms| | 2.10%/132ms
autogen’ 5.107/ 787ms |[4.107/708ms|| 3.10? / 1442ms

TABLE 6.3 — Ce tableau indique les complexités des méthodes SC1, SC2 et SE [3] calculées
selon I'heuristique de SC1/SC2. Chaque complexité est accompagnée du temps de calcul
expérimental. Les résultats encadrés correspondent aux méthodes sélectionnées par cette
méme heuristique.
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CHAPITRE 6. ANALYSE STATIQUE DES CSDFG

D’aprés les résultats obtenus, les conditions SC1 et SC2 semblent complémentaires.
SC2 est souvent plus rapide que SC1, mais si le degré des taches est élevé, comme c’est le

cas pour H264 Encoder, alors SC1 peut étre un meilleur choix.

Avec notre jeu de test industriel, le temps de calcul de la méthode SE reste parti-
culiérement compétitive vis-a-vis des conditions SC1 et SC2. Ce n’est plus le cas pour
nos applications académiques, elles sont plus complexes et creusent 1’écart ; le passage a
I’échelle de SC1 et SC2 semble confirmé.

6.3 Evaluation du débit

Aujourd’hui, la chaine de compilation AccessCore ne dispose d’aucune méthode statique
pour évaluer la fréquence de fonctionnement d’une application ¥ C. Cette analyse se fait

énéralement par simulation ou bien directement en exécutant ’application sur le processeur
| t lat bien direct t tant I’ licat 1

MPPA.

Dans la littérature, il n’existe que deux méthodes exactes pour évaluer la fréquence
de fonctionnement d’un CSDFG : I'exécution symbolique et ’expansion. Cependant la

complexité de ces deux méthodes est exponentielle.

Dans le chapitre 4 nous avons présenté la caractérisation des contraintes de précédence
induites par les buffers d'un CSDFG pour un ordonnancement périodique. Contrairement
a un ordonnancement au plus tot, le nombre de contraintes nécessaires pour définir cet

ordonnancement est polynomial.

Maintenant, nous allons étudier le débit maximal d'un CSDFG en limitant notre espace
des solutions aux ordonnancements périodiques. La méthode que nous proposons est une

méthode d’évaluation du débit approchée, mais de complexité polynomiale.

6.3.1 Calcul du débit périodique maximal d’'un CSDFG

Si 'on inteégre les conditions d’ordonnancement périodiques du chapitre 4 dans un
systéeme linéaire et si 'on considére la période normalisée comme une variable, il est

possible de calculer un ordonnancement périodique qui minimise cette période.
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6.3. EVALUATION DU DEBIT

FIGURE 6.7 — Un exemple de CSDFG dont les durées de ses taches sont d(A) = [3,1],
d(B) = [2,1,2], et d(C) = [1].

Soit G = (T,.A) un CSDFG. Pour tout arc a € A, on définie I’ensemble de couples
Y(a) tel que

y(a) = {(k7 k/) € {1’ T 790(t)} X {L e 790(t,)}7 aglin(k7k,) < afznax(k7k,)}'

D’apreés le théoréme 6 page 65, déterminer la période minimale (2 d’un ordonnancement

périodique peut se modéliser par le programme linéaire suivant :

Minimiser Q‘gs avec

(Vo= (t,t) € AV(k, k) € V(a),
maxkkl)
S, 1) —S{t, 1) > d(t o M
({t'rr, 1) = S(tw, 1) > d(tg) + Qg x i % N
Vte T,Vke{l,-- o)}, Sty 1) € RT

\ Q5 e RT — {0}

Ce programme linéaire peut étre efficacement résolu par des solveurs standard [59],
mais de par sa structure, il peut aussi étre transformé en un probléme de Max Cost to
Time Ratio (MCR), ou Cycle de Ratio Cotit-Temps Maximum.

En effet, considérons le graphe bi-pondéré H = (V, E') défini comme suit :

~V=Atg,t €T,k e{l,---,¢(t)}} I'ensemble des noecuds;

- E = {(ty,t'r),a = (t,t') € A, (k,k') € Y(a)} 'ensemble des arcs; chaque arc
e = (ty,t'y) € E est bi-pondéré par

al®™(k, k")
iq X NY

(H(e), L(e)) = (d(tx), - )-

Soit C(H) I'ensemble des circuits de H. Pour chaque circuit ¢ € C(H), un ordonnance-

ment périodique valide doit alors vérifier

0> H(e)+ Q- Le).

ecc ecc
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CHAPITRE 6. ANALYSE STATIQUE DES CSDFG

Si l'on note le ratio d'un circuit ¢ = (e1, ea,- -+ ,€,) € C(H) comme
b H(e)
R(c) = =177 A
i1 L(es)

Déterminer la période normalisée minimale QF est alors équivalent a calculer le ratio

maximum du graphe, c.-a-d. Qf = max.cc(m) R(c).

La Figure 6.8 représente le graphe bi-pondéré H associé au CSDFG de la Figure 6.7 page
précédente. Son ratio maximum est égal & 24 et il est atteint par le circuit ¢ = {Ay, B3, C1 }
avec L(c) = ¢ et H(c) = 4. Cela implique que la période minimale d'un ordonnancement
périodique valide pour ce CSDFG est (25 = 24.

Bl _(27_1_12>_> Cl _(17%)_» A2

FIGURE 6.8 — Le graphe bi-pondéré H = (V, E) associé au CSDFG de la Figure 6.7 page
précédente. Le MCR de ce graphe est atteint par le circuit ¢ = { Ay, Bs, C1}; il est égal a
05 = 24.

g

Considérant M = max.cp(max{H (e), L(e)}), un algorithme polynomial dont la com-
plexité théorique est bornée par O(|V|| E|(log |V'|+log M)) existe [44]. Une expérimentation

exhaustive des différents algorithmes résolvant le MCR est aussi disponible [30].

L’algorithme d’évaluation du débit que nous proposons ici fournit le débit maximal at-
teignable par I'ordonnancement périodique d’'un CSDFG ; ce débit n’est pas nécessairement

optimal pour tout ordonnancement, nous souhaitons alors en évaluer les performances.

6.3.2 Résultats expérimentaux

Le débit maximal périodique d’'un CSDFG est une borne inférieure de 'optimal, mais
nous ne disposons d’aucune information sur 1’écart qui existe entre ces deux solutions.

Nous souhaitons alors étudier I’écart qui peut exister entre ces solutions.
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6.3. EVALUATION DU DEBIT

D’autre part, 'ordonnancement périodique ayant été envisagé pour sa faible complexité,
ces expérimentations devraient nous confirmer de forts écarts de temps de calcul entre

ordonnancement périodique et ordonnancement au plus tot.

Pour réaliser ces expérimentations, nous utilisons nos jeux de test >C et nous comparons
notre méthode avec 'outil d’évaluation du débit des CSDFG fourni par Stuijk et al. [82].
Cet outil s’appuie sur ’exécution symbolique d’'un CSDFG.

Tous nos résultats sont résumés sur le Tableau 6.4. La partie supérieure de ce tableau
concerne le jeu de test sans borne mémoire. Cette hypothése est souvent considérée dans
les premiéres étapes de conception, lorsqu’il est nécessaire de connaitre les performances
maximales d’une application. A cette étape, une solution exacte est préférable, mais cela

n’est pas toujours possible (voir 'exemple du H264 Encoder).

Dans ce contexte, notre méthode fournie une borne inférieure du débit et la garantie

qu’une application est vivante.

Application Débit périodique Débit maximal
. | BlackScholes | 4.75e-09Hz  13ms | 4.75e-09Hz 42ms
E Echo 2.45e-11Hz  10ms | 2.45e-11Hz 65ms
g JPEG2000 1.51e-11Hz  69ms | 1.51e-11Hz 6sec
< | Pdetect 5.12e-10Hz  80ms | 5.12e-10Hz  216ms
H264 2.56e-10Hz 544ms | 2.56e-10Hz 175
BlackScholes | 3.06e-09Hz  24ms | 3.06e-09Hz Tsec
£ | Echo 6.84¢-12Hz  18ms | 2.45e-11Hz  499sec
2+ | JPEG2000 N/S 148ms - >60h
E Pdetect 2.56e-10Hz  93ms | 1.69e-09Hz 4928sec
H264 2.39e-10Hz Isec - >60h

N/S : Ordonnancement périodique impossible.

TABLE 6.4 — Evaluation du débit maximal & I’aide de notre méthode périodique et d’un
algorithme optimal [82]. La partie haute considére des mémoires non bornées, tandis que
la partie basse considére des mémoires dimensionnées par une heuristique gloutonne [80|
garantissant la vivacité.

La partie inférieure du Tableau 6.4 concerne les mémes applications, mais avec des
buffers de taille fixe et calculée & ’aide d’une heuristique gloutonne ne cherchant qu’a

garantir la vivacité [80].

Dans ce cas, les temps de calcul de SDF3 sont supérieurs. Méme s’il peut encore étre
considéré pour évaluer le débit maximal de certains cas isolés, I'exécution symbolique ne

peut plus étre utilisée dans un processus d’optimisation itératif.
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Quant & I’évaluation du débit maximal périodique, elle demeure particuliérement
rapide pour ces applications, principalement parce que la taille d’'un 'ordonnancement
périodique n’est pas impactée par les contraintes mémoires. Cependant, il existe un écart
particuliérement important entre débit périodique et débit optimal. Qui plus est, pour
le JPEG2000, on remarque ’absence de solution périodique. Ces résultats confirment le
besoin d’améliorer nos méthodes périodiques a ’aide de nouvelles techniques comme les

ordonnancements K-périodiques, présentés dans le chapitre 5.

6.4 Dimensionnement mémoire

Aprés compilation, un buffer entre deux taches >C va étre considéré comme un espace
mémoire de taille fixe. Il s’agira d’une file circulaire : les écritures se succédent dans cette
file, et lorsqu’une écriture atteint la fin de la zone mémoire, elle continue en début de zone.

Les lectures se font de la méme maniére.

Sans aucune protection, des données peuvent alors étre écrasées avant méme d’avoir été
lues. Heureusement, 'exécutif dispose du modéle CSDFG de 'application et d’'un dimen-
sionnement mémoire. Si ce dimensionnement est trop petit, une situation d’interblocage

est alors détectée, et 'application sera arrétée.

Le dimensionnement mémoire d’une application XC est donc certainement I'une des

étapes les plus cruciales du compilateur AccessCore.

6.4.1 Dimensionnement minimal garantissant la vivacité

Afin d’éviter des situations d’interblocage, la chaine de compilation AccessCore va
produire un premier dimensionnement garantissant la vivacité de ’application. L’algorithme
qui est utilisé aujourd’hui n’est pas optimal; il s’agit d’une heuristique gloutonne basée
sur une exécution symbolique et inspirée par [80]. Nous savons que l'exécution symbolique

peut étre particuliérement longue pour les dataflows les plus complexes.

Pour ces raisons, nous avons proposé une nouvelle méthode de dimensionnement
minimal des CSDFG. Elle s’appuie sur les condition SC1 et SC2 de Benazouz [11] et prend
la forme d’un programme linéaire en nombre entier. Pour le résoudre, nous effectuons une

relaxation du probléme.

Détail de la méthode

En plus de vérifier la vivacité d'un CSDFG, la condition SC1 peut aussi étre utilisée

pour produire un dimensionnement mémoire minimal garantissant la vivacité d’'un CSDFG.
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En effet, supposons que chaque buffer b(a) associé & un arc a = (t,t') soit borné.
Comme suggéré dans le chapitre 3, cette contrainte peut alors étre modélisée en utilisant

un arc retour a’ = (', 1).

Maintenant, notons G’ = (7, A’) le graphe obtenu en ajoutant ces arcs retour. Comme
la capacité d'un buffer b(a) est égale a My(a) + My(a'), et que chacun des marquages
initiaux My(a) sont déja fixés, pour dimensionner le CSDFG il est donc nécessaire de
calculer les marquages initiaux My(a') des arcs retour de sorte que le graphe G’ soit vivant.

Ainsi, cela revient a vérifier que G’ respecte la condition SCI.

Notons Hj = (V/, E}) le graphe bi-pondéré associé a la condition SC1 pour le graphe
G'. Pour tout arc e = (ty,t'y) € E; correspondant a un arc a = (¢,t') € A, alors on note

W/(e) le cotit de cet arc.

Wll<€) = Oa<t/k'7 1> - IaPT'<tk, 1) - Stepa - MO(CL>

Si H| ne contient que des circuits ¢ tels que la somme Y __ W/{(e) est strictement

ecc
négative, alors SC1 est vérifié.

Pour vérifier cette condition on associe a chaque sommet ¢, € V' un entier 7, tels que
Y, — Ve, > Wi(e) pour tout arc e = (t,t'ss) € Ey. Les valeurs vy, ne pourront alors étre
Wi(e) < 0.

définies que si et seulement si pour tout circuit du graphe ) .,

Le systéme correspondant est alors

Minimiser ) . » Mo(a) avec
,ytk - 'Yt’k/ > Wl/<e)7 ve - (tkatlk’) € E2
Mo(a) € N, Va € A’
Yty ER) VtET7VkE{17"' 790(t)}

La résolution de ce programme linéaire en nombre entier est réalisée par relaxation

avec l'outil open source GLPK [59]; les tailles de buffer sont ensuite calculées par arrondie.

Notons enfin qu’un programme équivalent existe pour résoudre le dimensionnement

mémoire minimal avec la condition SC2.

Expérimentations

Les résultats expérimentaux obtenus avec cette méthode de dimensionnement sont
comparés avec I'algorithme en place dans la chaine de compilation AccessCore; ils sont

visibles sur le Tableau 6.5 page suivante.

La premiére colonne indique le nom de ’application concernée, les deux suivantes rap-

portent le temps de calcul et la taille mémoire calculée par la méthode de dimensionnement
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la plus rapide entre SC1 et SC2. Les deux derniéres donnent le temps de calcul et la taille

de buffer obtenus avec ’algorithme glouton.

Dimensions SC1/SC2 Dimensions SE
Application durée taille mem. durée taille mem.
BlackScholes 8 ms 16 KB 9 ms 16 KB
JPEG2000 3089 ms 3807 KB | 2055 ms 3651 KB
Echo 5 ms 28 KB 315 ms 52 KB
Pdetect 26 ms 3959 KB 61 ms 3959 KB
H264 4808 ms 1368 KB 937 ms 1368 KB
autogenl 169 ms 1849 KB 3043 ms 2009 KB
autogen?2 1704 ms 227 MB 7 min 244 MB
autogend 2407 ms 1080 MB 36 min 1296 MB
autogen4 16605 ms 47 KB | 20522 ms 34 KB
autogenb 2 min 1555 KB 3 min 3069 KB

TABLE 6.5 — Experimentation de différentes méthodes de dimensionnement minimal
garantissant la vivacité.

A en juger par ces données, bien qu’une avance soit donnée & la condition SC1/SC2, la
qualité des deux méthodes est comparable. Pour des applications complexes, le temps de

calcul de I'algorithme glouton reste cependant bien plus élevé.

Néanmoins, il est important de rappeler que tous les CSDFG n’admettent pas d’ordon-
nancement périodique. Dans ce cas, notre algorithme ne sera pas en mesure de fournir une

solution de dimensionnement.

6.4.2 Dimensionnement minimal sous contrainte de débit

Aprés les premiéres phases de conception d’une application XC, il est courant que le
dimensionnement minimal ne permettant pas d’atteindre le débit maximal d’une applica-

tion.

Un exemple simple de cette situation est visible sur la Figure 6.9 page suivante. Il
s’agit de deux ordonnancements au plus t6t pour une méme application, mais I'un dispose
d'une quantité de mémoire bornée a trois jetons, tandis que pour l'autre cette quantité est

limitée & quatre jetons.
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(a) un simple CSDFG

t tq | to ty to t1 | to tq to ty t t1 [ to [t1 [to [t1 [to [ t1 [t [t1 [to [t1 (o [t1 [t [t1

! ’ ’ ’ ’ ’ ’ ’ ’ ’ / I ’ ’ /
t/ iy i t1 4 t1 i t! BYGY! t1 )\ttt ty )ttt iy

0 ) 10 15 0 5 10 15

(b) 3 jetons maximum (¢) 4 jetons maximum

FIGURE 6.9 — (b) et (c) sont des ordonnancements au plus t6t du CSDFG (a), mais avec
des tailles mémoire différentes.

Pour le premier, le buffer B est borné a trois jetons maximum tandis que pour le deuxiéme
cette limite est de quatre jetons.

On s’apercoit alors que la période normalisée du premier ordonnancement est de 7
unités de temps tandis que celle du deuxiéme est de 4 unités de temps. Pour éviter cette
flagrante perte de performance, un dimensionnement avec contrainte de débit doit étre

calculé.

En nous aidant des résultats sur les ordonnancements périodiques du chapitre 4,
nous présentons deux algorithmes de dimensionnement minimal avec contrainte de débit,
PSizing-ILP et PSizing-LP. Le premier fournit une solution optimale du dimensionnement
avec contrainte de débit pour un ordonnancement périodique, et le second ne fournit

qu’une solution approchée de ce probléme.

Nous comparons par la suite ces algorithmes avec la méthode du Min-Max proposée par
Benazouz et Munier-Kordon [12]|. Cependant, nous n’avons pas été en mesure de comparer

nos résultats avec SDF3 [81], son temps de calcul dépassant 'ordre de la semaine.

Définition des algorithmes PSizing-LP et PSizing-ILP

Soit le CSDFG G = (T, .A). Chaque buffer b(a) pour a € A est supposé borné. On
considére donc G = (T, A’) le graphe obtenu en ajoutant des arcs retour. Par souci
de clarté, on note Fb(A) 'ensemble de ces arcs retours, A = AU Fb(A). On rappelle
que la taille d'un buffer b(a) associé a un couple d’arcs (a,a’) € A x Fb(A) est égale a

Mo(a) + My(d). Et I'on considére enfin la période Qg fixée a Pavance.
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D’aprés le théoréme 6 page 65, déterminer un dimensionnement minimal garantissant
I'existence d’un ordonnancement périodique dont la période €U est fixée peut alors se

modéliser par le systéme suivant :
Minimiser )¢ 1) Mo(a) avec

((Va = (t,t') € AV(kK) € Y(a),
St 1) — Sy, 1) > d(ty,) + QF x %
{ V' = (t,t') € FO(A),V(k, k) € Y(d'),
o (I, )
iq X NY
| vie T ke (1o} Sl 1) € R

S, 1) — S{ty, 1) > d(ty,) + Qg x

Pour résoudre ce systéme, on s’apercoit que deux classes de contraintes doivent alors

étre considérées.

— Pour tous les arcs a € A, My(a) est fixé. Ainsi pour tout couple de valeur (k, k') €

V(a), a*(k, k") est connu.

— Pour tous les arcs o’ = (¢,t') € Fb(A), My(a') est une variable du probléme et
aX®*(k, k") l'est aussi. L’ensemble Y(a') est donc inconnu. Sil’on considére 'ensemble
Q) =11, ,p(t)} x {1,--- ,¢(t')}, alors tous les couples (k, k') € L(a’) devront
donc étre considérés.

D’autre part, les expressions de a**(k, k') ne sont pas linéaires, corrigeons cela.

On remarque que pour tout entier u € Z,
u—ged, +1 < |u]®% < u.

|u] g&da ot alors la plus petite valeur a la fois supérieure & u — ged, 4+ 1 et divisible par

ged

a*

Notons u = O, (ty, 1) — I, Pr{ty, 1) — My(a) — 1, on obtient alors

al®™(k, k") = |u] geda > 4y ged, + 1.
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Notre probléme d’optimisation peut maintenant étre formulé comme un systéme linéaire

en nombre entier minimisant la somme des jetons et noté X :
Minimiser )¢ gy .4) Mo(a) avec

((Va € A V(KK € Y(a),

Sl 1) — S{tn1) > d(ty) + 0F x 2o K)

iq X NY
Va € Fb(A),V(k, k') € L(a),
fa(k, k') x ged,

S, 1) — Sty 1) > d(ty) + Q3 x TONT
Ua(k, k) = Ou(tw, 1) — L Pr{ty, 1) — My(a) — 1
fa(k, k') x ged, > ua(k, k') — ged, + 1
falk, k') € Nyug(k, k') € N

Va € Fb(A), My(a) € N*
Vte T,Vke{l,-- o)}, S{ty, 1) € RT

Les premiéres inégalités du systéme expriment les contraintes associées a tout arc a € A
et comme o (k, k') est connu, le terme droit de l'inégalité est une constante. Ce n’est
plus vrai pour a € Fb(A). Toutes les valeurs a**(k, k') vont étre alors remplacées par
fa(k, k") X ged,. D’apreés la définition de u,(k, k'), fo(k, k) x ged, est alors la plus petite
valeur supérieure ou égale a u,(k, k") — ged, + 1 et divisible par ged,. Et comme Y(a)
dépend de Mjy(a), cet ensemble ne peut étre évalué lorsque a € Fb(A). Tous les couples

appartenant a (C(A) doivent alors étre considérés.

Nous proposons deux algorithmes pour résoudre ¥ : le plus simple, appelons-le PSizing-
ILP, consiste a résoudre Y directement en utilisant un solveur linéaire en nombre entier.
Une solution optimale du probléme est fournie, il s’agit du dimensionnement minimal

garantissant le débit fixé pour un ordonnancement périodique.

La résolution de ce programme linéaire est complexe, et pour de grandes instances, son
temps de calcul est trop élevé. Pour pallier cette limite, nous proposons aussi PSizing-LP,
une méthode qui résout un systéme 3 relaxé ou les variables f,(k, k), u,(k, k') et My(a)

sont rationnelles.

Une instance réalisable du probléme peut alors étre obtenue en définissant pour chaque
arc a € Fb(A) les deux fonctions

fak k) = Lfalk K],

Mo(a) = max (Oultw,1) = IPr{t, 1) — geda — fu(k, k') x ged,).
(k ")E(a)
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Pour tout couple (k, k') € ((a) I'inégalite
Falk, K) x ged, > Ou(tir, 1) — I, Pr{ty, 1) — gcd, — ]\/4\0(&)

garantie alors que la solution approchée obtenue est valide.

Résultats expérimentaux

Dans cette section, nous commencons par évaluer la pertinence de nos deux algorithmes
de dimensionnement dans un contexte industriel. Nos résultats sont comparés avec 1’al-
gorithme Min-Max proposé par Benazouz et Munier-Kordon [12] et ’algorithme optimal
de Stuijk et al. [82]. Les programmes linéaires de PSizing-LP et de 'algorithme Min-Max
sont résolus en utilisant le solveur open source CLP (Coin-or linear programming) [58] ;
les programmes linéaires en nombre entier de PSizing-ILP sont résolus a ’aide du solveur
Gurobi Optimizer [49]. Ce dernier est un produit payant, mais il nous permet de résoudre
ces problémes dans un temps raisonnable. La comparaison avec 1’algorithme optimal de
Stuijk et al. [82] fut réalisée en utilisant I'implémentation publique de SDF3 [81] au travers

de l'exécutable sdf3analysis-csdf.

Dans un second temps, nous exploitons ces méthodes pour générer le front de Pareto
d’une application particuliere, le JPEG2000. Dans cette expérience, nous souhaitons
visualiser les performances de nos méthodes de dimensionnement en fonction du débit
requis. Afin de compléter cette étude, nous les avons aussi comparées a des algorithmes

jugés moins performants, le Burst et le Average [13].

Dimensionnement mémoire avec contrainte de débit Le Tableau 6.6 page sui-
vante résume nos premiéres expérimentations sur le dimensionnement mémoire avec trois
contraintes de débit différentes. Les deux premiéres colonnes indiquent la performance des
méthodes Min-Max [12] et PSizing-LP. La derniére colonne concerne la solution entiére
PSizing-1LP.

Avant toute chose, une période de fonctionnement minimale a été calculée en utilisant
lalgorithme d’évaluation du débit périodique de la section précédente (on note cette
période Q). Des contraintes de débit ont ensuite été fixées successivement a 10 x g,

2 x Q25 et Q. Pour chaque algorithme, le temps de calcul des trois contraintes est fourni.
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Application Min-Max PSizing-LP PSizing-ILP

16332 16332 16332

BlackScholes 16332 77ms 16332 155ms 16332 120ms
22572 22572 22572
28098 28098 28098

Echo 28101 40ms 28101  79ms 28101  60ms
28115 28115 28113
aucun résultat 1369256 1369257

H264 aucun résultat  3sec | 1369256 osec || 1369256  32sec
aucun résultat 1369271 1369271
3936365 3635687 3502087

JPEG2000 4027536  1sec | 3733367 2sec || 3600295  Smin
4153356 3864471 3725351
4264311 3959031 3958311

Pdectect 4327687  Ssec | 4123187 223sec || 3958351 10h
5375166 5191721 5068006

TABLE 6.6 — Experimentation du dimensionnement mémoire pour trois contraintes de
débit (10 x QF, 2 x QF et Q).

L’algorithme Min-Max reste toujours le plus rapide; ce résultat (prévisible) est di au
faible nombre de contraintes considérées dans le programme linéaire généré pour le Min-
Max. L’écart de temps avec notre méthode est particulierement élevé pour ’application

Pdetect ; c’est elle qui compte le plus grand nombre de phases (4045 phases pour 58 taches).

Néanmoins, on remarque que la méthode PSizing-LP fournit dans de nombreux cas
des solutions de dimensionnement plus précises que le Min-Max. En fixant localement les
exécutions de phases, le Min-Max n’est par exemple plus capable de traité 'application

H264, alors qu’un ordonnancement périodique existe (il est reconnu par notre méthode).

Pour finir, notons que I’écart de performance entre les solutions de PSizing-LP et PSizing-
ILP reste toujours inférieur & 10%. La relaxation choisie semble donc particuliérement

efficace au regard des gains sur le temps de calcul.

Génération d’un front de Pareto Lorsque I’évaluation du dimensionnement est
répétée pour différentes contraintes de débit, un front de Pareto approché peut étre
généré. Dans cette section, nous nous intéressons a la forme de ce front pour I'application
JPEG2000 avec les algorithmes Min-Max, PSizing-LP et PSizing-ILP.
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FIGURE 6.10 — Approximation d'un front de Pareto Fréquence/Mémoire pour I'application
JPEG2000.

Sur le front de Pareto de la Figure 6.10 I’abscisse correspond au débit (en pourcentage
par rapport a 'optimal période), et I'ordonnée indique la quantité de mémoire nécessaire

pour atteindre ce débit. Onze points de tests allant de 0 & 100% sont considérés.

Les meilleures solutions sont toujours obtenues par l'algorithme PSizing-ILP, lequel

calcule la taille mémoire optimale pour un ordonnancement périodique.

L’algorithme PSizing-LP s’est lui avéré toujours plus performant que l’algorithme
Min-Max, ce qui confirme nos expérimentations précédentes. On remarque aussi que cet

écart ne semble pas dépendre du débit requis.

Nous regrettons néanmoins de ne pas disposer des dimensionnements optimaux. En
effet, toutes ces méthodes sont basées sur des ordonnancements périodiques et la croissance
linéaire de ces courbes reste surprenante. Nous sommes persuadés que le front de Pareto

optimal pour cette application aurait une forme trés différente.

Pour conclure, notons que chacune des méthodes étudiées ici dispose de ses propres
avantages. L’algorithme Min-Max est la technique la plus rapide. Pour atteindre de
meilleures solutions, tout en restant dans un temps de calcul raisonnable, PSizing-LP peut
étre envisagée. Ces deux méthodes sont rapides, et les solutions qu’elles proposent sont
cohérentes ; leur intégration dans une chaine de compilation industrielle comme AccessCore

est donc tout a fait envisageable.

Enfin, l'outil de dimensionnement SDF3 et PSizing-ILP sont deux techniques non

polynomiales, mais elles nous permettent d’atteindre des solutions plus précises.

Conclusion

Nous avons étudié ici I’application des ordonnancements périodiques a I'analyse statique

des CSDFG. Trois cas d’intégration furent considérés : I’étude de la vivacité, I’évaluation du
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débit maximal et le dimensionnement mémoire. Pour chacun de ces cas, nous avons proposé
des algorithmes originaux et nous avons évalué expérimentalement leurs performances.
Des expérimentations qui furent d’ailleurs réalisées en partie a l'aide de notre générateur

d’instances aléatoires.

Dans ces résultats, on constate deux effets imputables aux ordonnancements pério-

diques :
— Ces algorithmes sont rapides, bien plus rapides que les méthodes exactes.

— Et ils sont approchés, et peuvent parfois fournir des solutions inadaptées ou insuffi-

santes.

Pour remédier a cela, dans le chapitre 5, nous avions suggéré d’étudier les ordonnan-
cements K-périodiques. Au travers de quelques expérimentations, nous avons confirmé

l'intérét de ce choix.

Plusieurs de ces algorithmes sont aujourd’hui en production dans la chaine de compi-
lation AccessCore. Cependant, pour réaliser avec succés cette intégration, les différentes
contributions des chapitres 4 et 5 ont été révisées. En effet, le langage >.C évolue conti-
nuellement, et certaines de ses fonctionnalités ont entrainé des modifications du modéle
initial. Dans le chapitre suivant, nous étudions ces nouvelles fonctionnalités ainsi que les

fonctionnalités futures.
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Introduction

Au cours de ces trois derniéres années, la chaine de compilation AccessCore a beau-
coup évolué. Le langage YC s’est vu accordé de nouvelles fonctionnalités, et le modeéle
dataflow qui lui est associé a aussi changé. La modélisation dataflow d’une application
>.C est désormais plus proche d’un modéle CSDFG auquel I'on aurait appliqué des seuils
d’exécution similaires a ceux des Computation Graphs. Qui plus est, d’autres améliorations

du langage sont en cours d’étude, des phases d’initialisation sont par exemple envisagées.

Afin d’intégrer nos différentes contributions & la chaine de compilation AccessCore, il

est nécessaire d’étendre nos méthodes d’analyse a ces modéles plus expressifs.

Dans ce chapitre, nous étudions deux nouvelles fonctionnalités, le seuil d’exécution et
les phases d’initialisation. Nous commencons par présenter les Computation Graphs et
I'impact du seuil sur I'ordonnangabilité de ce modeéle (en comparaison avec les SDFG).
Nous généralisons ensuite les travaux d’ordonnancement périodique du chapitre 4 aux
Phased Computation Graph. Pour cela, nous étudions deux modéles particuliers : les
Thresholded CSDFG, un modéle CSDFG disposant de seuils d’exécution distincts de ses
taux de consommation ; et les Initialized CSDFG, un modéle CSDFG dont certaines taches

disposent de phases préliminaires ne s’exécutant qu’une fois seulement.

7.1 Les seuils d’exécution

Le seuil d’exécution précise une quantité de données nécessaire a 1’exécution d’une
tache, pour chacun de ses buffers d’entrée. Lorsqu’il est défini, le seuil d’exécution se
distingue alors de la quantité de données effectivement consommeées par la tache. Dans la
suite de cette section, nous considérons le modele Thresholded CSDFG (TCSDFG), un

modéle CSDFG avec des seuils d’exécution.

Karp et Miller [51] ont défini le modele Computation Graph avec des seuils d’exécution
(appelés Threshold). On retrouve aussi les seuils d’exécution dans le langage Streamlt
[86] au travers de la fonction peak. Thies et al. [87] proposent aussi le modéle Phased
Computation Graphs afin d’exprimer une extension des Cyclo-Static Dataflow Graph avec,

entre autres, des seuils d’exécutions.

Le principal atout du seuil est qu’il permet d’exprimer naturellement une fenétre de
lecture glissante. Une fenétre glissante est un motif d’accés ol une partie des données lues
pendant une exécution peuvent étre lus & nouveau durant exécution suivante. Sans seuil,
pour effectuer une fenétre de lecture glissante, une tache doit conserver en mémoire un
historique de ses lectures. Ce contournement est valide, mais il signifie aussi que cette

tache doit disposer d’un état (une zone mémoire qui lui est propre). Certains modéles
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(comme Streamlt) autorisent la réentrance des taches, et permettent ainsi d’augmenter le
parallélisme d’une application en effectuant des exécutions concurrentes d’une méme tache.
Une tache avec un état ne peut pas étre réentrante. D’autre part, dans certains contextes

applicatifs, il est tout simplement impossible qu'une tache ait un état.

Comme le langage YC précise aussi des seuils d’exécutions (appelés caches), nous
souhaitons adapter nos méthodes d’analyse aux TCSDFG. Denolf et al. [34] fournit alors
une transformation des TCSDFG, vers un modeéle CSDFG classique. Cependant, cette
transformation se limite & des cas particuliers de TCSDFG ou toutes les données lues a la
fin de l'itération d’une tache doivent avoir été consommées. Formellement, pour un buffer

a = (t,t'), cette condition s’écrit

Vk € (p(t) 0, < OPr(th) + thra(k;).

La transformation de Denolf et al. [34] n’est alors pas suffisante pour adapter nos
techniques aux TCSDFG. Dans la suite de cette section, nous allons étudier les seuils

d’exécution au travers des Computation Graphs. Nous adaptons ensuite nos contributions

aux TCSDFG.

7.1.1 Computation Graph

Les Computation Graphs (CG) sont une extension des Synchronous Dataflow Graphs
ol la condition d’exécution d’une tache ne dépend pas seulement de la quantité de données
consommeée par cette tache. Pour un buffer a = (¢, '), en plus du taux de production in, et
du taux de consommation out,, le modéle CG définit un seuil d’exécution thr,, la quantité
de données nécessaires a I'exécution de la tache t'. Cette caractéristique a une influence sur
I’ordonnancabilité d'un graphe, et plus précisément sur les relations de précédence induites
par ses buffers. Nous étudions ces changements en comparaison avec les SDFG, puis nous

présentons une transformation valide d'un CG vers un SDFG avec marquage négatif.

Influence du seuil sur la définition du vecteur de répétition

Le vecteur de répétition d’'un SDFG est défini comme le nombre minimal d’exécutions
nécessaires pour qu'un graphe puisse retrouver son état initial. Il se calcule a partir des

productions et des consommations de ses taches et son existence atteste de la consistance
d’un SDFG.

Le calcul s’applique toujours aux CG, mais la définition initiale n’est plus vérifiée. En
effet, certains CG ne sont pas en mesure de retrouver leur état initial au cours de leur

exécution. C’est le cas du CG de la Figure 7.1 page suivante.
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FIGURE 7.1 — Un exemple de Computation Graph, on note in, = out, = 1 et thr, = 2.

Pour cet exemple, deux exécutions de la tache ¢ sont nécessaires avant de pouvoir
exécuter la tache ¢’ une premiére fois. Et comme la tache ' requiért toujours au moins un
jeton supplémentaire pour s’exécuter, on s’apercoit qu’il est impossible pour le buffer a de

retrouver son état initial.

Etant donné que le vecteur de répétition atteste de la consistance d’un graphe, nous
pouvons toujours calculer le vecteur de répétition d’'un CG. Mais ses propriétés sont

différentes.

Lemme 9 Soit un CG consistant G = (T, A). Considérons un buffer a = (t,t') dont le
marquage courant est noté M(a). Il existe un ordre d’exécution des tachest et t' permettant

de retrouver ce marquage courant, si et seulement s’il vérifie

M(a) > thr, — out,.

PREUVE : Considérons un marquage M (a).

— Comme l'exécution de la tache t produit toujours des jetons, la quantité de jetons
dans le buffer a aprés une exécution de t sera toujours strictement supérieure a
M/(a).

— D’autre part, chaque exécution de la tache ¢’ requiért thr, jetons, mais n’en consomme
que out,. Aprés une exécution de cette tache, la quantité de jetons dans le buffer a

sera toujours au minimum de thr, — out, jetons.

On s’apergoit donc, quelle que soit la tache exécutée, que la quantité de jetons dans le

buffer a sera au moins supérieure ou égale &
max{M (a) + 1, thr, — out,}.

Alors si M(a) < thr, — out,, la quantité de jetons dans le buffer aprés I'exécution d’une

tache sera toujours strictement supérieure & M (a).

Réciproquement, considérons que la quantité de jetons dans le buffer vérifie

M (a) > thr, — out,.
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Comme le graphe est consistant, nous savons qu’une série d’exécutions successives de N7
exécution de la tache t et Ng exécutions de la tache t', nous permet de revenir a I’état de

marquage courant. |

Partant du lemme 9 page ci-contre, bien que le vecteur de répétition ne caractérise
pas la séquence minimale d’exécution nécessaire pour retrouver 1’état initial d'un CG, il
permet de retrouver un état de marquage si pour I’ensemble des buffers la condition de

lemme 9 page précédente est respectée.

Ce résultat nous permet de déterminer un ordonnancement au plus tét de taille minimale
pour un CG, et de mettre en ceuvre la plupart des techniques d’analyse basées sur une

exécution symbolique du graphe comme pour les SDFG.

Voyons désormais comment généraliser aux CG 'ordonnancement périodique considéré
par Benabid et al. [10].

Caractérisation d’une relation de précédence

Nous commencgons ici par définir une condition d’existence nécessaire et suffisante d’une

relation de précédence entre deux exécutions pour les Computation Graphs.

Lemme 10 Dans un CG, un buffer a = (t,t") induit une relation de précédence entre

deuz exécutions (t,n) et (t',n') si et seulement si :

max(0,in, — out,) < My(a) +n -in, —n' - out, — thr, + out, < in,

PREUVE : D’apreés la définition 6 page 59, il existe une relation de précédence entre deux

exécutions (t,n) et (t',n’) si et seulement si

1. (t',n') peut s’exécuter aprés (t,n) ;
Mo(a) +n-ing — (0" — 1) - outy > thr,
2. (t',n' — 1) peut s’exécuter avant (t,n);
My(a) + (n—1) -in, — (n' — 2) - out, > thr,
3. (t',n’) ne peut pas s’exécuter avant (t,n).
Mo(a) + (n—1) -in, — (n' — 1) - out, < thr,

La combinaison de ces inéquations prouve le lemme. |

Cette condition va maintenant nous permettre d’étendre la notion de jeton utile aux

CG.
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Notion de jetons utiles

La notion de jeton utile d'un SDFG est une transformation de graphe simplifiant
son marquage sans influence sur les relations de précédence induites par ses buffers. Elle
identifie, pour chaque buffer a, une valeur ged, telle que la quantité de données dans un

buffer soit toujours multiple de ged,. Nous étendons cette propriété aux CG.

Soit ged, = ged(ing, out,), le plus grand commun diviseur de in, et out,.

Théoréme 14 Considérons un CG G = (T, A), et le buffer a = (t,t') € A. Notons
maintenant Ry ) le reste de la division euclidienne du marquage initial Mo(a) par ged,

et Ripnr, le reste de la division euclidienne du seuil thr, par gcd,. Si on note
~ Mg(a) = | Mo(a)]4eq, le marquage utile

— et thr} le seuil de consommation utile tels que

thr* — { LthraJ ged, st RMg(a) 2 Rthra

[thre]gea, sinon

On peut alors remplacer simultanément My(a) et thr, par les valeurs Mg (a) et thr} sans

modifier les relations de précédence induites par le buffer a.

PREUVE

S’il existe une relation de précédence entre deux exécutions (t,n) et (t',n’) alors
ing > My(a) +n-ing —n' - out, — thr, + out, > max{0,in, — out,}.
Si Ragy(a)y = Rinr, on note Ry = Ragya) — Renrg

ing > Mg(a) + Ryya) + 1 - ing —n' - outy — thr) — Ry, + out, > max{0,in, — out,}

ng > Mg (a) +n-ing, —n' - out, — thri 4+ Ry + out, > max{0,in, — out,}

D’une part

ing > M{(a) +n-in, —n' - out, — thr + out,

est vérifié, et comme Ry, < Rapa) < ged, alors 0 < Ry < ged,. Ainsi, comme

max{0,in, —out,} et Mj(a)+n-in, —n'-out, — thri + out, sont divisible par ged, alors

Mi(a) +n-in, —n' - out, — thr: + out, > max{0,in, — out,}.
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Dans le cas contrainre, si Ryg(q) < Rinr, 00 note Ry = Ry, — RMg(a).

ing > Mg(a) + Ruygy(a) + 1 - ing — n' - outy — thr) — Ry, + ged, + out, > max{0,in, — out,}

ing > Mg (a) +n-in, —n' - out, — thr! + ged, — Ry + out, > max{0,in, — out,}
D’une part
ing > M{(a) +n-in, —n' - out, — thr: + out,

est vérifié, et d’autre part comme Ry o) < Rinr, < ged, alors 0 < Ry < ged, et donc
ged, > ged, — Ry > 0. Ainsi, comme max{0,in, — out,} et Mj(a) +n-in, —n' - out, —

thr: 4 out, sont multiples de gecd, alors

Mi(a) +n-in, —n' - out, — thri + out, > max{0,in, — out,}

La propriété de jeton utile pour un CG nous permet maintenant de caractériser

I’ordonnancement périodique d’un CG.

Ordonnancement périodique

De la méme maniére que Benabid et al. [10] pour les SDFG, nous sommes maintenant
en mesure de caractériser une condition nécessaire et suffisante pour que I'ordonnancement
périodique d’'un CG soit valide. Premiérement, nous caractérisons une condition néces-
saire et suffisante d’existence d’une relation de précédence. Nous définissons ensuite une

contrainte vérifiant la validité de 'ordonnancement périodique d'un CG.

Lemme 11 Considérons un buffer a = (t,t"). Il existe une relation de précédence entre

deuz exécutions (t,n) et (t',n’) si et seulement si il existe un entier positif k tel que
kmzn(a> S k : nga S kmam(a>7
avec

k'nga - n'ina—n/'O’U,t(l
kmin(a) = max{0,in, — out,} — Mo(a) + thr,
kmax(a) = Mg — MO(a’) + thra - nga-
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PREUVE : Prouvons tout d’abord que s’il existe une relation de précédence entre deux

exécutions (t,n) et (t',n’) alors

kmin(a) <n-ing —n' - outy < kpas(a).

Comme ged, = ged(out,,ing), pour tout couple (n,n’) € N, il existe k € Z tel que

n-ing —n' - out, =k x ged,.

Si une relation de précédence existe entre (t,n) et (t',n’), d’aprés le lemme 10 page 123
ing — Moy(a) + thry > n-in, —n' - out, > max{0,in, — out,} — My(a) + thr,.

Comme le théoréme 14 page 124 prouve que My(a) et thr, peuvent étre multiples de geda

sans influence sur les relations de précédence,
ing — Moy(a) + thr, — ged, > k x ged, > max{0,in, — out,} — Moy(a) + thr,

On obtient bien ki, (a) < n-ing —n' - out, < kpaq(a).

Réciproquement, il existe toujours (z,y) € 72 tels que x - ing — y - out, = ged,,. Alors
pour toute valeur k x ged, € {kmin(a), -, kmaz(a)}, et pour tout entier ¢ > 0, le couple
d’entiers (n,n’) = (k- x + q - outy, k -y + q - in,) vérifie in, - n — out, - n' = k x ged,. Le
buffer b induit donc une relation de précédence entre (t,n) et (¢, n’) ce qui conclut cette

preuve. i

Partant de cette condition d’existence d’une relation de précédence, nous sommes en

mesure d’exprimer le théoréme suivant.

Théoréme 15 Un ordonnancement périodique S est un ordonnancement périodique valide

pour le Computation Graph G = (T, A) si et seulement si pour tout buffer a € A,

kmax(a)
S, 1) =St 1) >d(t) + Q5 - ———~.
<7> <7>— ()—'_QthZna

PREUVE : Pour qu'un ordonnancement périodique S soit valide, il doit respecter les

relations de précédence entre chacune des exécutions de ses taches.

Ainsi, pour tout arc a = (¢,t') € A, s’il existe une relation de précédence entre deux

exécutions (t,n) et (t',n’), 'ordonnancement doit vérifier

S{t,n) 4+ d(t) < S{t',n').
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D’aprés la définition d'un ordonnancement périodique, S{t,n) = S(t,1) + (n — 1)y et
donc
S, 1) = S{t,1) = dt) + (n = 1)pf — (0 — 1)
D’apres le lemme 11 page 125, il existe une valeur £ telle que

k-ged, =n-in, —n' - out,

et kmin(a) < k-ged, < kpas(a). Alors,

, n-ing —k-ged,
n =
out,

Rappelons maintenant que lorsqu’un buffer est de taille bornée, la définition 8 page 72
est vérifiée, alors

S
S = Q5
.
NY

Par substitution, d’aprés la définition d’une période normalisée, on obtient la contrainte
suivante,

g .
SW) - S(1) > d(t) + 4 K 8eds

th N,

Maintenant, comme il existe nécessairement un couple d’exécutions (t,n) et (t',n’)

pour lequel la valeur k - ged, = kyax(a) on retrouve la contrainte du théoréme.

Q9 Epaz(a)
St 1) —S(t, 1) > d(t) + —& . 122
(1) = S 1) 2 d) + -
Inversement, si cette contrainte est vérifiée, par 'argument inverse, comme toutes les

relations de précédence sont vérifiées par cette inéquation, nous prouvons que ’ordonnan-
cement S est valide.

Avec le théoréme 15 page précédente, nous généralisons les travaux d’ordonnangabilité
de Benabid et al. [10] aux Computation Graphs.

Une autre facon d’envisager les seuils d’exécution d’'un CG serait de fournir une

transformation d’'un CG vers un SDFG. Nous proposons alors dans la section suivante
cette solution.

Transformation d’un CG vers un SDFG équivalent
Au travers des travaux précédents, nous nous sommes apergus que le seuil d’exécution

d’un Computation Graph se positionne toujours comme une pénalité supplémentaire au

marquage initial d’'un graphe. Pour cette raison, nous sommes en mesure de proposer une
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transformation d’'un CG vers un SDFG tout en conservant les propriétés comportementales

du graphe.

Théoréme 16 Soit le Computation Graph G = (T, A). Il existe un SDFG G* = (T*, A")

équivalent, pour lequel les mémes relations de précédence sont respectées.

— La structure du graphe est identique, T¥ = T et pour chaque arc a € A, on considére

un arc équivalent a® € AF.
— Les taux sont identiques, Ya € A, in,es = in, et out,z = out,.
— Le marquage des buffers est désormais Va € A, My(a®) = My(a) — thr, + out,.

On note que le marquage du SDFG produit peut alors étre négatif (par définition inacces-

sible).

PREUVE : Considérons tout d’abord la condition nécessaire et suffisante d’existence

d’une relation de précédence entre deux exécutions (t,n) et (t',n’) pour un arc a = (¢,t")

du CG G = (T, A),
max(0,in, — outy) < Mo(a) +n - ing — n' - out, — thry + outy, < ing.

On considére maintenant la condition nécessaire et suflisante d’existence d’une relation de
précédence induite par le buffer a” équivalent dans le SDFG G¥ = (TF, A¥),

max (0, inge — out,r) < My(a®) 4+ n - inge — n' - outys + outyr < inge.

La substitution de My(a®) par My(a)—thr,+out, montre I'équivalence des deux conditions,

et prouve le théoréme. |

Si 'on prend 'exemple du CG de la Figure 7.1 page 122, le SDFG équivalent est un
buffer avec un marquage négatif (voir la Figure 7.2). Compte tenu de ce marquage, deux
exécutions de la tache t sont necessaire pour exécuter une premiere fois la tache ¢ et d’apres
la régle d’execution des taches d'un SDFG, il est toujours impossible de retrouver son état

de marquage initial (un marquage négatif).

FIGURE 7.2 — Résultat de la transformation du CG de la Figure 7.1 page 122 en un SDFG
équivalent, on note in, = out, = 1 et My(a) = —1.

Nous ne pensons pas qu’une telle transformation ait pour vocation d’étre utilisée.

Elle permet cependant d’entrevoir la relation qui existe entre marquage initial et seuil
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d’exécution. Plus encore, aprés avoir pris connaissance de cette transformation, nous
comprenons mieux l’existence des états de marquage inaccessibles ; ils sont modélisés par

le marquage négatif.

Cette étude porte sur les CG, des SDFG avec un seuil d’exécution pour chaque tache.
Nous allons maintenant étudier les Thresholded CSDFG, un modéele CSDFG avec un seuil

d’exécution pour chaque phase de chacune de ses taches.

7.1.2 Thresholded CSDFG

De la méme maniére que pour les Computation Graph, nous allons caractériser 1’or-
donnancement périodique d’'un CSDFG avec seuil d’exécution. Nous commengons par
définir les Thresholded CSDFG (TCSDFG) et la notation que nous lui associons. Nous

reprendrons ensuite les travaux du chapitre 4 pour les étendre aux TCSDFG.

Définition

Les Thresholded CSDFG (TCSDFGQG) sont introduits pour envisager les seuils d’exécu-
tions dans un modéle CSDFG. Nous utilisons les mémes notations que pour les CSDFG.
Dans ce modéle, ’exécution des taches n’est cependant plus conditionnée par la quantité
de jetons consommeés par une phase, mais par le seuil d’exécution de cette phase. Soit le
buffer a = (¢,t'), on note thr, (k') avec k' € {1,--- ,¢(#')} la quantité de données nécessaire
a lexécution de la k’¢ exécution de la tache ¢'. Pour simplifier les notations qui suivent,

nous considérerons également thr,(0) = thr,(¢(t')).

Caractérisation d’une relation de précédence

Lemme 12 Dans un TCSDFG, un buffer a = (t,t') induit une relation de précédence

stricte entre deuz exécutions (ty,n) et (t'y,n') si et seulement si :
up, (k, k') > Mo(a) + I,(tg,n) — Ou{t'y,n') > low,(k, k')
avec

up, (k, k') = ing(k) + thr,(k)
low,(k, k') = max{thry(k'),thr (k' — 1) + in.(k) — out,(k')}

PREUVE : Considérons les trois conditions pour qu’il existe une relation de précédence

stricte entre deux exécutions,
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1. (t'kr,n') peut s’exécuter apres (t,n) :
Mo(a) + Io(ty,n) > Og(t'w,n') + thry(K)
2. Pr(t';,,n’) peut s’exécuter avant (t,n) :

Moy(a) 4+ I, Pr(ty,n) > O Pr{t'y,n') +thr (k' — 1)
Mo(a) + I {tg,n) — O t'1,n')y > ing(—=)outy(+)thre (k' — 1)

3. (t'y,n') ne peut pas s’exécuter avant (tx,n) :

M()(CL) + IaPT<tk, n> < Oa<t/k’, n/> —+ th’f’a(k/)
My(a) + I(tr,n) — Oy (t'r,n') < ing(+)thre (k")

La combinaison de ces inéquations prouve le lemme.

Ordonnancement 1-Périodique

Afin de caractériser un ordonnancement périodique valide pour un TCSDFG, nous

commencons par définir le lemme 13, une condition nécessaire et suffisante d’existence

d’une relation de précédence entre deux phases d’'un TCSDFG.

Lemme 13 Soit un arc a = (t,t') € A et un couple (k, k') € {1,--- , (&)} x{1,--- ,o(t')}.

Il existe une infinité de couples (n,n’) € (N —{0})? tels que larc a induit une relation de

précédence entre (ty,n) et (t'y,n') si et seulement si

™ (kK < ag(n,n’) < o™ (k, k),

avec
ag(n,n') = (n—1)Xi,—(n' —1) X 04
Ak K) = [0t 1) — Llty, 1) — Mo(a) + low, (k, k')]%%
et o™k, k) = [thro(K) + Oult's, 1) — I Pr{ty, 1) — My(a) — 1]%“% .
PREUVE :

Losqu'il existe une relation de précédence entre deux exécutions, (tx,n) et (t'y,n’),

alors I'inéquation suivante est vérifiée :

ing(k) + thry(k) > My(a) + L{tx,n) — Oy (t'kr, 0"y > low,(k, k).
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Prouvons alors qu'il existe a,(n,n’) = (n — 1)i, — (n’ — 1)o, tel que
™k K < ag(n,n) < o™ (k, k). (7.5)

Apres réécriture des valeurs I, (tg, n) = I, {tg, 1)+ (n—1)xi, et Oy (t'xr,n') = Ou(t'ssr, 1)+
(n —1) X o,

ing(k) + thr (k') > My(a) + ag(n,n) + I, {tg, 1) — Ou(t'1s, 1) > low, (k, k).
La partie gauche de I'inéquation nous permet alors de vérifier
thro(K') + Oy (t'1s, 1) — I, Pr{t, 1) — My(a) > a,(n,n’).
Comme tous les termes sont multiples de gecd,, on obtient
[thra(K') + O (', 1) — I,Pr{ty, 1) — My(a) — 1]5% > ay(n,n’).
Et la partie droite implique
aa(n,n') > [O0(t's, 1) — L{ty, 1) — Mo(a) + low, (k, &')]5% .

Alors la contrainte (7.5) est vérifice.

Réciproquement, prouvons l’existence d’une relation de précédence (tg,n) et (t'y,n')

lorsque la contrainte (7.5) est vérifiée.
D’apres Bezout, il existe (z,y) € (Z — {0})? tels que = X i, —y X 0, = ged,,.

Pour tout entier z, les valeurs

ok, )

g 1 . . a

n(z) +x aed, +z-0
Oémax(k k/) .

t n = 1 e Y7 g
et n'(2) +y god, +z-1

vérifient alors

()~ Vi 12) 1, = (o S5

x'ia_y'oa

Oé(rlnax(k7 k/)

oed 7 )0

+2:04)tg — (y -

a

(n(2) = 1)ia = (n'(2) = 1)0a ag ™ (k, k)

ged,
= o™ (k, k).

Soit z suffisamment grand tel que n(z) et n'(z) soient positifs.
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Soit A(z) = My(a) + L, (tx,n(z)) — Ou(t'r,n'(2)). Prouvons maintenant que
low, (k, k') < A(2) < ing(k) + thr, (k).
D’aprés les définitions de I, et O,,

L(te,n(2)) = L(ty, 1) + (n(z) — 1)iq
Ou(t'vr,n'(2)) = Ou(t'1r, 1) + (0 (2) — 1) 04,

et A(z) peut-étre réécrit

A(z) = My(a) + I,(tg, 1) — Ou{t' 1, 1) + (n(2) — )iy — (n'(2) — 1)o,
= MO(CL) -+ [a<tk7 1> — Oa<t/k/, 1> + a;nax(k’, k‘/)

— D’apreés la définition de a*(k, k'),
al®™(k, k') < —Mo(a) — I,Pr{tg, 1) + Ou(t'1s, 1) + thr, (k).
Alors,
A(z) < Mo(a) + L(tg, 1) — O (t'k, 1) — Mo(a) — L,Pr{te, 1) + Ou(t'sr, 1) 4 thr (k).

Comme I, Pr(ty, 1) + ing(k) = I,(tg, 1), U'inégalité A(z) < in,(k) + thry (k') est
vérifiée.

— Maintenant, d’aprés ’hypothése, a™®(k, k') < a™(k, k'), alors
al®™ (kK > lowg(k, k') — Mg(a) — I,(tg, 1) + Ou(t'1s, 1)

et donc A(z) > low,(k, k).
Nous prouvons que low,(k, k') < A(z) < ing(k) + thr,(k'). L'inégalité du lemme 12

page 129 est vérifiée : il existe une relation de précédence entre (t, n(z)) et (t'x,n'(2)), ce

qui compléte cette preuve. |

Partant du lemme 13 page 130, nous sommes en mesure de proposer le théoréme 17. Il
s’agit d’une condition nécessaire et suffisante pour qu'un ordonnancement soit I’ordonnan-

cement périodique valide d'un TCSDFG.
Théoréme 17 Soit G un CSDFG consistant dont les mémoires sont bornées. Pour

tout ordonnancement périodique S de période mnormalisée Qg, les relations de précé-

dence induites par un arc a = (t,t') sont vérifiées si et seulement si, pour tout couple
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(ka k,) < {17 T 7¢(t)} X {17 T 7¢(t/>} avec agﬁn(kv kl) < O‘glax(kv kl)?

ag ™ (k, k')

, S
S(tk/,1>_8<tk71>Zd(tk)+Qg X thXia

PREUVE : Supposons que 'arc a induise une relation de précédence entre deux

exécutions (tx,n) et (t'y,n'), alors 'ordonnancement S doit vérifier
S(te,n) +d(ty) < S{t'w,n').
Comme S est périodique, il vérifie

Stp, 1) + (n— Dpd +d(ty) < S, 1) + (' — 1)ud.

et alors

!/
—1)o,
Avec a = (n — 1)i, — (n' — 1)o,, on obtient (n — 1) = (n ,)O e
lq

, , n' —1)o, + «
S{.1) — S{tn1) > d(ty) — (f — )i+ Z.) Tl

Ce qui revient a

/ / Oa:uf S @ s
St 1) = St 1) > d(te) + (' = (L — ) + S
Maintenant, d’aprés le théoréme 5 page 58, dans un CSDFG a mémoire bornée la relation
N7 g
entre les périodes de fonctionnement des taches t et ¢’ s’exprime par N—tg = M—g D’apres
t ey
g .
la définition du vecteur de répétition (voir la section 3.2.2 page 39), N—Z = 2 et donc
¢ Oa
S
Ou i
Z-—t = /’L‘tsl'

) a
S(t'w, 1) — S(tr, 1) > d(tx) +M‘§i—-

QS
De plus, d’apreés la définition 5 page 58, ,uf = N—gg, I'inégalité devient
t

QS
S, 1) — S{ty, 1) > d(ty) + ]\g[goz.

Za t

Enfin, le terme de droite augmente selon la valeur de « et d’aprés le lemme 13 page 130

la valeur oo = a*(k, k) est atteinte. La relation de précédence est assurée si

max (. [/
S<t,k/, 1> — S(tk, 1) > d(tk) + Qg X %. (76)
t "la

133



CHAPITRE 7. SUPPORT DU LANGAGE ¥C

Réciproquement, si I'on fait I’hypothése que 'ordonnancement périodique S vérifie les
inégalités exprimées par ce théoreme. Soit a = (¢,t') € A et le couple d’entiers (n,n’) et
(kK e {1,--- ,o(t)} x {1,--- ,p(t')} tels qu’il existe une relation de précédence entre

(ty,n) et (t'y,n'). Vérifions que cette relation de précédence est bien vérifiée par 1’équation

max k k,
S<t,k/, 1> — S(tk, 1> > d(tk) + Qg X %. (77)
t " la

D’apreés le lemme 13 page 130, « = (n—1) x i, — (n’ — 1) X 0, est bornée par a2**(k, k).
Donc lorsque la contrainte (7.7) est vérifiée, la contrainte (7.6) page précédente 'est aussi.

D’aprés I'argument inverse, on prouve alors que S{ty,n) + d(tx) < Sy, n'). [

Nous pouvons maintenant dire que les techniques d’analyse du chapitre 6 s’appliquent

aussi aux TCSDFG, et donc au modéle XC dans sa définition actuelle.

Maintenant, afin d’anticiper les futures évolutions du langage >C, intéressons-nous aux
CSDFG avec phases d’initialisation.

7.2 Les phases d’initialisation

Les phases d’initialisation sont des phases particuliéres, définies pour certaines taches,
et n’ayant lieu qu'une seule fois au début de 'exécution d’un programme. Le modéle
Initialized CSDFG (ICSDFQG) est un modéle CSDFG avec des phases d’initialisation.

Peu de modéles existants considérent cette fonctionnalité. Notons cependant le modéle
n-synchrone, principalement utilisé avec le langage lucy-n [61]. Il s’apparente fortement a
un modéle ICSDFG, mais pour lequel les taux de production et de consommation sont
binaires uniquement. Il existe alors, pour ce modeéle, des techniques d’analyse appliquées
a des problémes similaires aux notres, comme le dimensionnement mémoire [60]. Une

extension de ce langage est aussi en cours de développement et correspond plus précisément
aux ICSDFG [47].

Nous présentons maintenant le modele ICSDFG.

7.2.1 Initialized CSDFG

Un Initialized Cyclo-Static Dataflow Graph (ICSDFG) G = (T,.A) respecte toutes les
propriétés d’'un CSDFG. Chaque tache t € T dispose cependant d’une caractéristique
supplémentaire, un ensemble de ¢(t) phases d’initialisation. Ces phases ne s’exécutent
qu’une unique fois lors de la premiére itération de la tache t et leurs exécutions seront
notées (tx, 1) avec k allant de 1 — ¢(t) a 0.
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On note Pr(ty,n) 'exécution de la tache t qui précede Uexécution (tg,n). Plus formel-
lement,
(t—1,m) stk >1
Pr(tg,n) = ¢ (tx_1,n) sik>1—¢()etsin=1
(to@y,n — 1) sinon
L’exécution (t,),0) est fictive, et n’est introduite que pour simplifier la définition de Pr.

Ainsi, le CSDFG est un cas particulier des ICSDFG ou Vt € T, ¢(t) = 0.

Caractérisation de 'ordonnancement périodique d’un ICSDFG

La définition de 'ordonnancement périodique d’'un ICSDFG est sensiblement identique
a celle d'un CSDFG. Pour toutes les taches d’'un ICSDFG, on fixe une période et une
date de départ par phase (phases d’initialisation incluses). La définition de la période est

inchangée, elle ne porte que sur les phases cycliques.

Comme les phases d’initialisation sont absorbées par notre notation, comparée aux

CSDFG, la caractérisation d’une relation de précédence est inchangée :
ing(k) > My(a) + I {tg,n) — Oy (t'},n") > max{0,in,(k) — out,(k")}.

Pour un CSDFG G = (T, .A), et pour un arc a = (¢,t') € A, les contraintes périodiques
vérifient qu'un ordonnancement périodique respecte les relations de précédence induites par
ce buffer. On compte alors autant de contraintes que de couples (k, k') € {1, -+, p(t)} X
{1,--+ ()} tels que o™ (k, k') < a™@(k, k).

Pour un ICSDFG, des contraintes périodes portent alors sur deux catégories de couples
de phases :

— Des couples de phases du méme type :

— Il peut s’agir de deux phases cycliques (k, k") € {1,--- ,p(t)} x {1,-- ,0(t)}
telles que a™(k, k') < a™*(k,k’). La contrainte est alors identique aux

contraintes périodiques d’'un CSDFG.

— Il peut aussi s’agir de deux exécutions de phases d’initialisation. La contrainte

utilisée sera donc classiquement
S<tk, n> + d(tk) < S(t/k/, n').

— Sinon, il s’agit d’'un couple mixte, une contrainte entre une phase d’initialisation et
une phase cyclique. Dans ce cas, une phase d’initialisation ne peut intervenir dans
une relation de précédence qu’avec une unique phase cyclique. Déterminer la phase et

Iitération de I’exécution en dépendance avec une phase d’initialisation est réalisable

135



CHAPITRE 7. SUPPORT DU LANGAGE ¥C

en temps constant, nous définirons également cette contrainte sous la forme
S(tk, 7”L> + d(tk) < S<t/k/, TL,>.

Nous sommes donc en mesure de définir une caractérisation d’un ordonnancement

périodique pour les ICSDFG, et d’appliquer nos méthodes d’analyse a ce type de modéle.

Conclusion

L’intégration de nos travaux d’analyse a la chaine de compilation AccessCore n’était
possible que par I'extension de nos méthodes a des modéles dataflows moins conventionnels.
En effet, tandis que les CSDFG disposent d’une large littérature, on ne compte que tres
peu d’études sur les CG, ou sur des modéles similaires aux TCSDFG et ICSDFG présentés

1C1.

Dans ce chapitre nous avons présenté quelques propriétés originales des CG, puis nous
avons étendu certains de ces raisonnements a un modéle dataflow défini & cette occasion,
les Thresholded CSDFG (TCSDFG). Dans une seconde partie, nous avons ensuite étudié
une extension des modéles CSDFG avec des phases d’initialisation, le modéle Initialised
CSDFG (ICSDFG).

Ces résultats nous ont permis d’intégrer les différents algorithmes proposés dans le

chapitre 6 a la chaine de compilation AccessCore.
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Résumé

Les travaux présentés dans cette thése ont pour principal intérét d’améliorer une
chaine de compilation industrielle : la chaine de compilation AccessCore. Cette chaine de
compilation est développée par la société Kalray, elle permet de compiler des applications
3.C vers le processeur MPPA | une architecture multicceur comptant plus de 256 coeurs
de calcul. La particularité du langage C est qu’il est fidéle & une modélisation proche
du Cyclo-Static Dataflow Graph, un modéle dataflow dont les caractéristiques permettent

d’obtenir les garanties de fonctionnement nécessaires aux applications embarquées.

Dans ce contexte d’étude, nous nous intéressons a trois problémes d’analyse :
— vérifier la vivacité d’une application,

— évaluer sa fréquence de fonctionnement maximale

— et calculer un espace mémoire nécessaire a ce fonctionnement.

Nous faisons le choix d’étudier ces problémes sous un angle encore peu considéré, 1’ordon-

nancement périodique.

Les premiéres contributions de cette thése visent tout d’abord a caractériser 1’ordon-
nancement périodique d'un CSDFG. Ils font suite aux travaux de Benazouz [11] sur la
formulation des relations de précédence dans un CSDFG et généralisent ceux de Benabid
et al. [10] sur 'ordonnancement périodique d’un SDFG. Nous étudions ensuite les ordon-
nancements K-périodiques des SDFG avec un vecteur de périodicité fixé. Au travers de ces
ordonnancements, nous souhaitons améliorer les résultats obtenus avec un ordonnancement

périodique, tout en évitant la complexité d’'une méthode exacte.

Dans une seconde partie, nous abordons des sujets plus appliqués, principalement
tournés vers 'analyse statique de programmes »C. Nous présentons un ensemble de jeux
de test CSDFG, nous les utilisons pour évaluer les algorithmes de nos contributions. Nous
proposons aussi un générateur d’instances aléatoires afin d’enrichir ces jeux de test. Ce
générateur comble un vide, aucun générateur existant ne nous ayant permis de produire
des CSDFG de grande taille. La premiére étape d’analyse que nous traitons concerne le
probléme de vivacité pour un CSDFG. Nous proposons alors un algorithme inspiré des
conditions suffisantes de vivacité présentées par Benazouz [11]|. Nous traitons ensuite de
I’évaluation du débit maximal d’'un CSDFG, et du dimensionnement mémoire d’'un CSDFG
afin de garantir sa vivacité, ou de garantir une fréquence de fonctionnement minimale.
Tous les algorithmes que nous proposons sont des applications directes de nos résultats sur
les ordonnancements périodiques des CSDFG. Elles ne fournissent alors que des résultats
approchés, mais les résultats expérimentaux que nous avons réalisés nous laissent penser

que ces méthodes restent particuliérement efficaces.

Dans un dernier chapitre, nous étudions l'intégration de nos techniques d’analyse a la

chaine de compilation AccessCore. Nous présentons alors deux fonctionnalités du langage
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YC, jusqu’ici ignorées. Pour chacune de ces extensions, nous prouvons que nos méthodes

s’y appliquent.

Dans I’ensemble de nos contributions, on peut identifier deux caractéristiques majeures.
Premiérement, en faisant le choix d’une modélisation périodique du probléme, toutes les
solutions que nous proposons sont rapides, bien plus rapides que celles basées sur des
ordonnancements au plus t6t. En contrepartie, les solutions obtenues avec ces méthodes

sont approchées. Parfois méme, il se peut qu’aucune solution ne puisse étre produite.

Suite a ces travaux, plusieurs perspectives apparaissent, nous les divisons en trois caté-
gories. D’une part I’amélioration de I’approche périodique par 1'utilisation des techniques
K-périodiques. D’autre part 'application de notre approche & d’autres problémes d’analyse.

Nous envisageons enfin la conception d’un exécutif périodique.

Perspectives

Amélioration de ’approche périodique

Dans le chapitre 5, nous proposons une alternative aux ordonnancements périodiques,
les ordonnancements K-périodiques avec un vecteur de périodicité fixé. Cependant, ces
travaux restent inachevés en deux points. D’une part, bien que nous soyons fortement
persuadés de 'existence de vecteur de périodicité strictement dominant, nous ne disposons
pas encore des preuves suffisantes pour nous en assurer. D’autre part, si ces solutions

dominantes existent, nous souhaitons connaitre une méthode efficace pour les découvrir.

Une fois ces travaux réalisés, nous serions alors en mesure de proposer des algorithmes

d’analyse plus efficaces, et pour lesquels des garanties de performance sont envisageables.

Application & d’autres domaines

Dans cette thése, seulement trois étapes de compilation dataflow sont étudiées. Il reste
donc des étapes d’analyse non explorées et pour lesquelles notre méthodologie pourrait

fournir des solutions pertinentes.

Partitionnement d’un CSDFG sur une architecture multiprocesseur

La plupart des outils de partitionnement actuels s’appuient sur une exploration des
solutions a l'aide de différentes métaheuristiques. Nous sommes persuadés que notre
algorithme d’évaluation du débit périodique d’'un CSDFG pourrait alors étre utilisé, dans

ce contexte, comme fonction de décision.
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CHAPITRE 8. CONCLUSION

Vérification de garanties supplémentaires comme la latence

La description de nos ordonnancements sous forme de contraintes linéaires nous permet
aisément d’intégrer des contraintes supplémentaires, tout particulierement des contraintes
de latence. Cependant, la description périodique d’un ordonnancement peut induire un
impact négatif sur lesdites latences. Il serait judicieux d’étudier cet impact, et de proposer
des solutions adaptées. Nous pensons par exemple a 1'utilisation du retiming. Le retiming
consiste a produire un ordonnancement préliminaire d’une application avant de respecter

une définition périodique.

Considération d’un runtime périodique « asynchrone »

Jusqu’ici nous n’utilisons I'ordonnancement périodique que comme un outil d’analyse.
Nous n’avons alors aucune considération sur I'exécutif des applications traitées. Il s’agit
pourtant d’un champ de recherche a part entiére et pour lequel il existe encore de nombreux

problémes de performance.

Bien souvent 'exécutif est centralisé. Il existe des dépendances de données entre les
taches d’un programme et une autorité supérieure décide de leur ordonnancement. Ce
principe entraine des surcotits d’exécution, principalement dus a une congestion du systéme.
Des solutions décentralisées existent, mais la taille du code généré est souvent plus élevée.
Cet excédent est lié a 'utilisation d’ordonnancements au plus tét. Lorsqu’un systéme
décentralisé ne subit pas ce surcoiit, des solutions de synchronisation doivent tout de méme

étre utilisées par garantir la présence de donnée dans chaque buffer.

Il serait intéressant d’envisager un exécutif ou ’exécution d’une application est définie
par un ordonnancement périodique. Il existe déja des solutions de ce type dans un contexte
temps réel dur [8]. Les durées d’exécutions des taches doivent alors étre correctement
définies sous peine d’'un arrét brutal du systéme ou d’indéterminisme. Nous souhaitons
aller plus loin, et mettre au point une technique similaire dans un contexte plus général,

ou des retards d’exécution seraient possibles.
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