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Résumeé

Pour garantir qu’'un programme respecte toutes ses camsaiemporelles, nous devons étre ca-
pables de calculer une estimation fiable de son temps d'8®éau pire cas. Cependant, vu la sophisti-
cation croissante des processeurs cette tache devierswvail trés laborieux.

Afin de palier a ce probléme, nous proposons une nouvelleoaperformelle qui permet de calculer
une estimation précise des pires temps d’exécution et aquifpeilement s'adapter aux évolutions des
dispositifs matériels. En effet, la méthode consiste aweésymboliguement un modéle exécutable du
dispositif matériel, puis, a fusionner les états générdsmction de la précision souhaitée.

Abstract

To ensure that a program will respect all its timing constsaive must be able to compute a safe
estimation of its worst case execution time (WCET). Howevigh the increasing sophistication of the
processors, computing a precise estimation of the WCETrbeswery difficult.

In this purpose, we propose a novel formal method to compyiecise estimation of the WCET that
can be easily parameterized by the hardware architectssiming that there exists an executable timed
model of the hardware, we first use symbolic execution toipegcinfer the execution time for a given
instruction flow. Then, we merge the states relying on the tdgrecision we are ready to accept.
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Introduction géeneérale

Les systemes temps réel jouent un réle de plus en plus inmpatéens nos vies quotidiennes. Ces
systemes sont particuliers du fait que I'exactitude desltats qu'ils fournissent n'est pas leur seule
contrainte. En effet, ils doivent en plus fournir ces réasldans un intervalle de temps précis. Ainsi, la
conception de ces systémes se démarque par la prise en aematetraintes temporelles. Le respect de
ces contraintes est tout aussi important que I'exactit@derésultats produitS$, 28].

En terme général, est qualifié de temps réel le comportenientsgsteme informatique lorsqu'il
est assujetti a I'évolution dynamique d'un procédé qui kti@nnecté et qu'il doit piloter (ou suivre)
en réagissant a tous ses changements d’'états. Dans cetiiatéfiexpression "réagissant a tous ses
changements d'états" renvoie a une notion de temporalééi iBplique que la détermination du pire
temps d’exécution est un pré-requis indispensable a ldat@ih des systémes temps réel. Cependant,
il ne faut pas confondre temps réel et rapidité d'exécuttom.effet, une tache temps réel n'est pas
forcement une tache qui s’exécute rapidement et vice-vieasaotion de temps réel exprime uniquement
que le temps d’exécution de la tache ne doit pas excéder utaneedurée (longue ou courte).

On distingue deux types de systemes temps réel : les systemps réel stricts ou durs (hard real-
time systems) et les sytémes temps réel souples ou mougdabfime systems). Cette classification
est faite suivant I'importance accordée aux contraintegpteelles. Le temps réel strict ne tolére aucun
dépassement de ces contraintes, ce qui est souvent le sgisdate tels dépassements peuvent conduire
a des situations critiques, voire catastrophiques. Adiae le temps réel souple s'accommode des dé-
passements des contraintes temporelles dans certaires lan-dela desquelles le systéme devient in-
utilisable. Ainsi, un systéme temps réel strict doit respedes limites temporelles données méme dans
les pires situations d’exécution. En revanche un systémpgeéel souple doit respecter ces limites pour
une moyenne de ses exécutions. Nous tolérons un dépassexeptionnel qui senpeut-étrerattrapé a
I'exécution suivante.

Nous dirons donc qu’un systéme temps ekt  est un systéme qui réalise un ensemble de fonc-
tions sujettes a des contraintes d'intégrité qui se traaisar le fait que tout traitement doit : (1) produire
des résultats corrects et (2) étre réalisé dans des déladstim sous peine de conséquences graves.

De nos jours, les challenges concernant la déterminatisrietieps d’exécution sont apparus, pour
la plupart, suite a la sophistication des processeurs. féhy eés derniers comportent actuellement, de
nombreux dispositifs permettant d’'augmenter la vitess&é&tution des programmes. Ces dispositifs se
matérialisent par au moins un pipeline et une mémoire caawtravaux concernant I'analyse de WCET
(de I'anglaisworst case execution tifi@ortent principalement sur la prise en compte de ces él&men
architecturaux durant I'analyse, en vue de réaliser degmes temps-réel fiables et plus performants.
Ainsi, le défi le plus important a I'heure actuelle, se situenaveau matériel. Il s’agit de s’adapter au
rythme effréné, suivant lequel, la structure interne desgsseurs se complexifie.

Pour cela, différentes techniques ont été dévelopggeslp, 26, 63, 62, 68, 31, 8, 56, 39, 2]. Un
résumé des contributions les plus significatives dans ceashenest proposé dangd, 65]. Certaines
de ces techniques ont donné lieu a la réalisation de logitésls aussi bien du milieu académique

1. Nos travaux concernent uniqguement les systemes tenipstéets

Xiv



gu’industriel.

Nous proposons de classer ces différentes techniques grgindes familles : les méthodes dyna-
migues et les méthodes statiques.

Concernant la premiére famille, ces méthodes sont diteardigiues parce gu’elles se basent sur une
série de mesuresl}, 34]. Elles consistent, dans un premier temps, a injecter udg¢edonnées en entrée
et, dans un second temps, a mesurer le temps d’exécution.

Leur facilité d'utilisation fait que les méthodes dynanggusont largement utilisées dans l'industrie.
Néanmoins, ces méthodes souffrent d'un manque de fiakdittacdétermination des pires temps d’'exé-
cution implique :

— soit de définir pour chaque programme le jeu d’entrée adéqua

— soit d’explorer tous les chemins d’exécution.

La satisfaction de I'une de ces conditions est nécessageeritiant, cette taiche demeure particulierement
difficile (voir impossible) a réaliser. Ce dilemme a condegiaucoup de chercheurs vers des méthodes
totalement formelles apparues sous le nom de méthodegustate4, 59, 54, 21]. Ces techniques déter-
minent la séquence de code qui sera exécutée :

— soit en utilisant la programmation linéaire en nombreesr(iLP : interger linear programming)

afin de considérer implicitement toutes les traces d'exée(i60, 51, 44, 32
— soit, comme pour les analyses a base d’arbres, en énuregpdicttement toutes les traces d’'exé-
cution du programmesip, 33
Les performances de ces méthodes peuvent étre amélioctexdba, des informations supplémentaires
(comme les compteurs de boucles) sont nécessaires. Céityfjpendation peut étre obtenu de différentes
facons : (1) grace a des annotations rajoutées au code §éffceu (2) automatiquement aprés analyse
de flot [20, 23, 26].

Le point fort de ces approches est la fiabilité des résultatmnfs. En effet, ces méthodes calculent
une sur — approximation des pires temps d'exécution. En contrepartie, d’'une phbes &urnissent
globalement une sur-approximation exagérée des piresstdiapécutior?, et d’autre part, leurs mises
en ceuvre peut se révéler étre une tdche extrémement longomn elexe.

Afin de palier aux différentes lacunes des méthodes exé&ganbus proposons dans notre travail
de recherche, une nouvelle méthode d'analyse formelle eumet de calculer une sur-approximation
acceptable du pire temps d’exécution (méthode semi-dyqaai Notre but a été de développer une
approche qui, d’'une part, soit aussi simple a utiliser ge’'uométhode dynamique et qui, d’autre part,
bénéficie du coté formel propre aux approches statiques.

Cette méthode doit donc s'adapter aisément aux évolutimissantes des processeurs tout en fournis-
sant des sur-approximations trés proches des pires terpSodition réels.

2. Produisant le pire scénario d’exécution.
3. A cause des sur-approximations successives.
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Organisation de la these

Ce rapport de theése est organisé comme suit :

— Chapitre 1 : Le premier chapitre est dédié a I'état de I'art. Dans ce ¢hgpious présentons plu-
sieurs techniques qui permettent de déterminer des appatinns des pires temps d’exécution.
Une premiére partie porte sur certaines méthodes dynasjigtiane seconde partie porte sur des
exemples de méthodes semi-dynamiques ( méthodes dynaniaueelles). Nous concluons ce
tour d’horizon par une présentation des méthodes statiguéthode Absint).

— Chapitre 2 : Dans ce chapitre, nous exposons les grandes lignes de ppi@che en mettant en
évidence les points forts de notre analyse et en argumemarthoix.

— Chapitre 3-5 : Ces chapitres sont consacrés a la présentation détailléatrdernéthode de calcul
des WCETsY, 3]. Dans le chapitre 3, le modéle exécutable du proceseurésemé. Puis, un
cas d'étude, représentant un exemple de processeur (FOWed), est introduit afin d’expliquer
comment le modéle du processeur est construit. Le chapigst4&onsacré a la partie exécution
symbolique de I'approche. Dans cette partie, nous explig@omment cette technique est adaptée
au calcul des temps d’exécution. L'exécution symboliqum&source d’explosion combinatoire,
une politique de fusionnement est proposée dans le ch&pitBans ce chapitre, nous présentons
la méthode utilisée pour gérer I'explosion du nombre d&ainsi que I'impact des fusions sur les
performances globalésie notre méthode.

— Chapitre 6 : Ce chapitre porte sur les résultats pratiques obtenusddesghase de tests. En effet,
nous avons utilisé notre approche afin d’analyser diff@®istructures de code. Le but de cette
partie étant de montrer que la méthode peut étre utilisédesiexemples de code contenant des
instructions de branchement et des boucles.

— Chapitre 7 : Dans ce chapitre une conclusion ainsi que des perspectivasngux futurs sont
proposées.

4. la perte de précision introduite au niveau des temps digian
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CHAPITRE 1

Pires temps d’execution : Etat de l'art

1.1 Introduction

Le temps d'exécution d’'un programme qui s’exécute de fagoridrrompue sur un unique proces-
seur dépend autant des caractéristiques du programme gueahsseur sur lequel il tourne. Concernant
les processeurs actuels, leurs états sont fortement é@@deurs passifs, et donc aux instructions exé-
cutées durant les phases précédentes. Pour comprendiieetice de cet historique d’exécution nous
pouvons prendre I'exemple du cache d'instruction. Si ursériction, requise par le processeur a un
moment donné, se trouve déja dans le cache d’instructiaiédait) du fait d’'une exécution antérieure,
I'exécution se poursuivra sans blocage alors que si cetteeniidstruction ne se trouve pas dans le cache
(cache miss) cela peut se solder par une interruption dédigion. La durée de cette interruption est dic-
tée par la vitesse a laquelle cette donnée va étre récupétéaremoire. Ces deux scénarios donneront
des temps d’exécution différents. Cette différence repri&sun exemple de I'impact qu’a un historique
sur les temps d’exécution finaux. C’'est pourquoi le calcupita temps d’exécution d’un programme
est défini comme étant le plus long temps d’exécution passiblconsidérant simultanément toutes les
combinaisons de données en entrée et tous les historigesescdtion.

Ce pire temps d’exécution a un impact considérable sur iésrp@ances des logiciels qui doivent sa-
tisfaire des contraintes temps réel. Pour cela, diffésgetehniques ont été mises au point. Ces techniques
peuvent étre classées en trois grandes familles qui satintiation dynamique, I'estimation dynamique
formelle et I'analyse statique.

1.2 Estimation dynamique

Cette méthode consiste simplement a injecter un jeu de dsneié entrée du programme, puis a

mesurer les temps d’exécution obtenus. Cette mesure péitesde trois fagcons différentes9 :

— (1) de facon matérielle, en utilisant des dispositifs desume comme des chronométres ou des
oscilloscopes,

— (2) de maniére logicielle grace, par exemple, aux fonstia temps qui sont mises a disposition
par les systemes d’'exploitation,

— (3) de facon hybride, en combinant les deux méthodes peéu@ént citées. Exemple : en insérant
dans le programme des petits bouts de code (partie logiciglli seront utilisés pour lancer ou
arréter I'appareil de mesure (partie matérielle).

L'estimation dynamique est trés utilisée dans l'industde qui explique le nombre important de

méthodes développées en vue de mesurer les temps d’exéléirioChacune de ces méthodes est mise
en ceuvre dans le but de réaliser le meilleur compromis ehtséeprs caractéristiques tel que :
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— la résolution qui représente les limites du matérielséilors de la mesure. Exemple, si un temps
d’exécution est mesuré en utilisant un chronometre ceéloesurera avec une certaine résolution.
En dessous de celle-ci toutes les mesures seront identiques

— la précision qui correspond a la différence entre la mestieetuée et la mesure obtenue dans
le cas idéat. Donc si une mesure est répétée plusieurs fois, celle-tiecmhia un pourcentage
d’erreur et elle sera donc représentée sous la forme saivant 1, ou y est la marge d’erreur.

— la granularité qui représente la taille du code qui pewt &tesurée selon la méthode de mesure
choisie. Certaines méthodes serviront a mesurer le teregéalition d’'une procéduredarse —
grain), alors que d’autres pourront étre utilisées pour mesarirhps d’exécution d’une instruc-
tion (fine — grain).

— la difficulté qui représente les efforts fournis afin d'alitdes mesures souhaitées.

1.2.1 Choisir la méthode de mesure

Le premier critére de sélection, lors du choix de la méthaelendsure, est dicté par la raison qui
pousse a effectuer ces mesures. Prenons I'exemple du gpeelent d’'un systéme qui doit respecter
des contraintes temps réel. La problématique du dimensioant se pose généralement des le départ.
Cette phase permet de répondre a d'importantes questilbes geie : comment choisir le processeur
adéquat ou comment obtenir, pour une fonction, le nombreémedx’itérations pouvant étre effectuées
chaque seconde.

A ce niveau, I'utilisation de méthodes de mesures grossi@earse-grain) peut permettre d’obtenir
plusieurs réponses facilement et assez rapidement. Pae clonsque les mesures sont faites dans le but
d’optimiser du code ou d'analyser les performances tengigiién systeme, les méthodes grossiéres se
retrouvent vite inappropriées et doivent, ainsi, étre fag#es ou du moins conjointement utilisées avec
des méthodes de mesure plus précises mais également plessaxl

Nous proposons, ci-dessous, un bref état de I'art des eliffés méthodes de mesures existantes.
Nous commencgons ce tour d’horizon par des méthodes gressjar sont les plus simples a développer,
puis, nous présenterons des méthodes de plus en plus cespledr enfin mettre en évidence que la
quéte de précision est indissociable de la difficulté de misezuvre.

1.2.1.1 Méthode Stop-watch (chronometre)

C’est sans conteste, la méthode de mesure la plus simplenrdnameétre est utilisé pour mesurer la
durée d’exécution d’'un programme. Evidemment, cette nuéthne peut étre utilisée que pour mesurer
les temps d’exécution de taches qui s’exécutent sanstptésn sur un unique processeur. Cette méthode
est généralement appropriée pour des utilisateurs dobeksins se limiteraient a des approximations
grossiéres du temps d’exécution.

1.2.1.2 Commandes date et time (UNIX)

Ces deux méthodes sont utilisables si les mesures sorg aitaide d’un systéme d’exploitation
fournissant une commande permettant d’afficher la datetetigs. La maniére la plus commune d'uti-
liser ces commandes est : (1) soit de mettre la commandenpé la programme gque nous souhaitons
analyser entre deux appels de la commadde: (2) soit d'utiliser directement la commandéne.
comme suit :

1. Mesure qui ne contient aucun pourcentage d’erreur.
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$date
$program
$date

$ time program

Comme pour la méthode utilisant le chronometre, ces mesdereamps d’exécution vont aussi don-
ner une estimation grossiére. La cause étant gu’elles ma@né pas en considération plusieurs phéno-
meénes qui peuvent se produire durant une exécution, talleseg préemptions ou les interruptions.

1.2.1.3 Timer et Compteur

La plupart des systemes embarqués possédent des timgucosnqui peuvent étre programmés
par l'utilisateur. Si ce type de matériel est disponibledlra étre utilisé pour obtenir des mesures trés
fines et trés précises de temps d’exécution de petits segmerbde. Le temps d’exécution du segment
de code est obtenu en calculant la différence entre lesrgdiees dans le timer/compteur au début et a la
fin de I'exécution, et en multipliant cette différence patdmps que prend chaque tic du timer/compteur.

Lors de l'utilisation de cette méthode les erreurs dues aasiement de capacité (overflow) sont a
prendre en compte. Il faut donc bien choisir les segment®de en fonction de la taille des registres du
timer/compteur et de la résolution souhaitée.

Cette méthode fournit des temps d’exécution qui incluentdenps de préemptions et les temps des
différentes interruptions. Une facon simpliste de calcul@iquement le temps d’exécution de la tache
serait d'invalider les interruptions durant les mesurespéhdant, ceci pourrait se révéler catastrophique
au regard des performances temps réel. Cette solution deprééanmoins, réaliste durant les phases
de tests lorsque nous souhaitons juste obtenir les tempéaliton des différents segments d'un pro-
gramme.

1.2.1.4 Prof et Gprof (UNIX)

Les méthodes que nous avons vu jusqu'ici ne permettaientiguaesurer les temps d'exécution
d’'une séquence d'intructions. Néanmoins, il arrive sotigele nous ne nous intéressions qu’'a une toute
petite partie du programme (petite fonction : nombre minihrestructions) et pour cela il existe d'autres
méthodes de mesure. Certaines de ces méthodes se basesthsécanismes de profilagen f etgprof.

Le profilage signifie : obtenir un ensemble de mesures de tempgant tout (ou une grande partie)
du code. La grandeur de ce code dépend de la méthode de mtlsge.u

Les méthodegrof et gprof sont similaires, mais la méthoderof fournit plus d’informations.
Ces méthodes sont généralement utilisées pour mesuremi@s td’exécution des fonctions. De plus,
contrairement aux méthodes de mesure vues jusqu’ici,seelléournissent les temps d’exécution en
prenant en compte la préemption. Ces méthodes peuvent ttenatifisées pour optimiser du code.
Dans ce contexte, nous pourrions identifier la fonction ¢atcapare le plus du processeur et donc
identifier la partie du code qui a besoin d’étre optimisée.

Pour utiliserprof, il faut compiler le programme en utilisant I'optionp et ensuite I'exécuter,
comme suit :

$ gcc —p —0 programme programme.c
$ programme

Une fois que I'exécution du programme se termine, le fichiemn.out est automatiguement généré.
C’est un fichier binaire qui contient des données tempaatncernant les fonctions du programme.
Pour afficher ces données il suffit d’utiliser la commandeasue :
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$ prof programme

Si nous souhaitons avoir plus de précision concernant lgpodement temporel des fonctions du pro-
gramme, nous pouvons réitérer exactement les mémes étapamglacant lors de la compilation I'op-
tion —p par —pg. Nous obtenons ainsi un fichiginon.out que nous pouvons visualiser grace a la
commande :

$ gprof programme

1.2.1.5 Analyseur logiciel

L'expression analyseur logiciel englobe généralemend tes outils logiciels fournis, soit par une
société spécialisée tel que : WindView de Wind River systeaitsdirectement par le systéme d’exploi-
tation, qui permettent de mesurer les temps d’exécutionsalittérature nous constatons qu’un bon
analyseur logiciel est un analyseur qui a I'instar des nogb@récédemment définies¢f et gprof)
ne se limite pas seulement a mesurer le temps d’exécutiom dunction mais peut également étre utilisé
dans des analyses temporelles a plus petite échelle. Exeteglboucles ou les petits segments de code
qui peuvent se limiter a une seule instruction.

Certains analyseurs fournissent aussi des traces d'éxéqérmettant de connaitre précisément et
a tout moment la tache qui a été exécutée. Ceci peut se ré&xdtémement intéressant pour tous les
développeurs qui souhaitent déterminer des erreurs dasymsation entre processus.

Néanmoins, lors de I'utilisation de ce type d'analyseurailtf préter une attention particuliere a
I'allocation des ressources. La plupart de ces analysegrsart beaucoup de mémoire nécessaire a la
sauvegarde des données. Ceci rend I'outil moins perforfoesgu’il est utilisé dans un environnement
dont les ressources sont limitées.

1.2.2 Méthodes dynamiques : avantages et inconvénients

Les méthodes dynamiques sont des méthodes de mesure, jup@ania plupart, faciles a mettre
en ceuvre et a utiliser. Néanmoins, le principal inconvériences méthodes est que pour déterminer le
pire temps d’exécution on doit étre capable soit de tester s jeux de données, soit de calculer le jeu
de données en entrée qui méne au pire temps d’exécution.

Nous pouvons donc conclure que ce type de méthode, bien merant utilisé dans l'industrie,
manque d’exhaustivité. Le plus long temps d’exécution mé&paut ne pas étre le pire.

1.3 Estimation semi-dynamique

Dans cette section, nous allons présenter quelques exeaplméthodes récentes qui se placent a
mi chemin entre I'estimation dynamique et I'analyse staiq

1.3.1 Méthode de Lundqvist et Stenstrom

Cette approche, développée par LUNDQVIST T. et STENSTRO&MR.998, introduit une nouvelle
facon d'estimer les WCETSY, 36]. Elle consiste a simuler les comportements d’'un prograrnaueen
produisant des résultats aussi fiables que ceux fournigpanéthodes statiques.

Elle se définit par une exécution symbolique bas niveau dgsiittions a analyser. Cette exécution
implique d’étendre la sémantique des instructions afinltpgguissent supporter des données dont les
valeurs sont inconnues (unknow). Pratiqguement, le résiiliae opération sera de valeur inconnue (voir
tableau 1.1) a chaque fois que I'une des opérandes auravakdte (valeur inconnue).

4
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Type de| Exemple Sémantiques

linstruction

ALU ADDTAB | T{ chonnu-e si A = inconnuvB = inconnu

+ B sinon

Comparer CMP A,B A — B et mettre a jour la condition : registre (cq).
Peut mettre les bits du registre cc a inconnue.

Branchement BEQ L1 Tester les bits du registre cc afin de savoir si| la

conditionnel branche doit étre prise. Si les bits sont a inconnue,
simuler les deux traces d’exécution

Load LDRA Copier les données de I'adresse mémoire A vers le
registre R (les données peuvent étre a la valeur in-
connue). Si I'adresse est a inconnue, mettre R a in-
connue

Store STRA Copier les données du registre R vers I'addresse mé-
moire A (les données peuvent étre a inconnue), Si
'adresse est a inconnue, toute la mémoire est mise a
inconnue.

FIGURE 1.1: Extention de la sémantique des instructions.

En plus de cette analyse, le comportement de I'architeesirégalement pris en compte mais mal-
heureusement de fagon arbitraiB9][ Plus précisément, les impacts de la mémoire cache et alingp
sur les temps d’exécution sont juste "sur'-estimés séparégrace a une série de comparaisons. Ces
estimations sont, par la suite, additionnées aux tempsndigtes durant la premiére phase de I'analyse.
Par ailleurs, pour palier a I'explosion combinatoire dasdis d'exécution, cette méthode implémente une
politique de fusionnement assez pessimiste. Cette demé@&prend pas en compte I'historique d’exécu-
tion dans son intégralité. En effet, elle consiste a compdeax états (ou plus) et a mettre a la valeur
inconnue tous les paramétres qui ne seraient pas totalémeatigues. Ce qui introduit évidemment une
perte de précision supplémentaire sur les temps d’exécutio

1.3.2 Méthode RapiTime []

Rapitime est un outils commercial né d’'un projet de recheerabadémique qui donna lieu a un
prototype appelé pWCET/[6]. Ainsi, cet outil est le fruit de la collaboration des chesars GUILLEM
BERNAT, ANTOINE COLIN et de STEFAN M. PETTERS. Cette méthoglet une combinaison de
mesures faites dynamiquement et d’analyses de tracescdtids effectuées statiquement. En général,
cet outil permet de :

— Mesurer les temps d’exécution des blocs de code : la daaisdfectuer des mesures est motivée
par le fait que les concepteurs de RapiTime reconnaissentequeilleur modéle d’'un processeur
est le processeur lui méme. Ainsi, cet outil effectue detstes ligne pour mesurer le temps
d’exécution de chaque chemin reliant deux instructionsrdadhement conditionnel.

— ldentifier les traces d’exécution faisables : durant o&titgpe une analyse statique est effectuée.
Celle-ci a pour but d’'analyser les traces d’exécutionsiplessde facon a trouver la combinaison
des chemins qui méne a une trace d’exécution compléte abfais

— Combiner les résultats obtenus durant les précédengeesdimesures et analyses des chemins) de
facon a calculer le pire temps d’exécution (WCET).
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Cet outil calcule les temps d’exécution en six étapes (vgirré 1.2). A la fin de chacune d’elles,
RapiTime fournit également certaines informations utilear une étude de performances.

Ces six étapes sont :

— (1) Construction

— (2) Analyse structurelle

— (3) Test et génération des traces

— (4) Etude des traces

— (5) Calcul du WCET

— (6) Rapport d’analyse

1.3.2.1 Construction

La premiére étape consiste a instrumenter le code sourcen&mssite que ce code contienne toutes
les macrosfinclude) indispensables a sa compilation.

L'outil CINS prend en entrée le programme et génére deuxdishi (1) le code instrumenté (pro-
gramme.i) et (2) un fichier contenant des informations sstrlzcture du code analysé (programme.xsc)

1.3.2.2 Analyse structurelle

L'outil Xstutils est utilisé pour analyser les informat®atructurelles contenues dans le fichier (.xsc).
Xstutils produit une description de la structure généralecdde. Cette description est appelée arbre
syntaxique étendue (programme.xse). Ce fichier sera éxar la suite, durant les phases consacrées :

— al'étude des traces d’'exécution (étape 4),

— au calcul du pire temps d’exécution (étape 5).

1.3.2.3 Test et génération des traces

L'exécutable (programme.exe) est exécuté sur le process#e (ou sur un simulateur si le proces-
seur n'est pas disponible) pour étre aprés soumis a undévaeéests. Le but de ces tests est d'étudier
toutes les traces d’exécution atteignables. Durant cetfeegetous les points d’exécution impliquant une
prise de décision sont enregistrés dans un fichier appelé.tixa

1.3.2.4 Etude des traces

Le traceutils traite les fichiers contenant les traces g&@®épendant les tests (trace.txt). Il produit
des fichiers contenant les traces d’exécution dans un fdsimaire (trace.rpz). L'outil traceparser prend
le fichier généré par xstutils, ainsi que celui contenantriases d’exécution (trace.rpz) et produit une
distribution des temps d’exécution (.rtd database). Aicsifichier contient les temps d’exécution de
chaque élément du programme. Ces éléments peuvent étréondéens de haut niveau, des routines,
des boucles, des blocs de base, ou des traces d’exécutant dsux instructions de branchement condi-
tionnel.

1.3.2.5 Calcul du WCET

Une fois les traces traitées, la prochaine étape de I'apalgge sur le calcul du pire temps d’exécu-
tion. L'outil wcalc traite les informations contenues démbase de données (dans le fichier .rtd database)
conjointement avec celles qui représentent la structunérgée du programme (programme.xse). , afin
de produire le pire temps d’exécution. Ce temps est, parila, siocké dans la base de données (.rtd
database).
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FIGURE 1.2: Méthode RapiTime
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1.3.2.6 Rapport d'analyse

L'étape finale consiste a utiliser le ReportViewer pour afficle pire temps exécution calculé, ainsi
que certaines informations concernant les performancéapgdication.

1.3.3 Méthode HEPTANE (Hades Embedded Processor Timing ANgzEr)

En 2001, la collaraboration de COLIN, A., et PUAUT, |. poumtése au point de cet outil 1§] fut
motivé par la volonté de disposer d’'une méthode de calcW\eETs compléte. Ainsi, cet outil englobe
une analyse de mémoire cache, de pipeline et de prédictibradehement.

1.3.3.1 Représentation du programme a analyser

L'outil calcule les WCETSs des taches grace a une analysessive.

En premier lieu, le code assembleur du programme est dimiggusieurs petites parties appelées :
bloc de base. Ce dernier est une séquence d'instructiomsuavenique point d’entrée et un seul point
de sortie. Les instructions de saut sont présentes uniquema fin du bloc de base. Ainsi ces blocs de
base sont conjointement utilisés avec les informationgc@es durant la compilation du programme de
facon a générer deux représentations du code source :

— un arbre syntaxique.

— un graphe de flot de contréle (CFG : control flow graph) .

Une petite contrainte est rajouter au langage source decneadiice que ces représentations soient
équivalentes. Autrement dit, toutes les traces d'exéaufio apparaissent au niveau du graphe de flot de
contr6le doivent apparaitre au niveau de I'arbre syntaxigjwvice versa.

1.3.3.2 Analyse des boucles

Le comportement d’une instruction est fortement corréléraenvironnement d’exécution. Ainsi,
dans le cas ou une instruction ferait partie du corps d'uneleg la prise en compte de cette boucle,
comme environnement d’exécution, est primordiale. A ciettefa méthode présentée définit une struc-
ture de données hiérarchique. Ceci lui confére la podsildidentifier chacune des boucles du pro-
gramme ainsi que son niveau d’imbrication. Durant I'an@Jyé chague boucle, est associé un niveau
d’imbrication appelé In-Level. Les In-lev@], [1], ..., sont associés aux grandes boucles du programme,
alors que le In-Leve]| représente le niveau qui englobe tout I'arbre syntaxiquesiAune boucle dont le
In-Level est égal .2.7.1] représente une partie du corps de la boucle dont le In-Levéigal §0.2.7].

Ce raisonnement est appliqué jusqu’a la derniére étapergpligue que la boucle dont le In-Level est
égal aJ0] est inclus dans la boucle dont le In-Level est ég@l a

1.3.3.3 Analyse de la mémoire cache

La prise en compte du cache d’instructions est faite par laition statique du cachet§]. Cette
technique nécessite le classement des instructions etidioie leurs comportements vis-a-vis du cache
d'instructions. Ce classement s’appuie sur la présenci@e) probable de l'instruction dans le cache,
au moment ou elle est requise par le processeur, ainsi quiengadt du comportement de cette instruc-
tion sur les présences (absences) probables des autrestinsis. Ainsi, le but de cette classification est
d’identifier les instructions susceptibles de causer uflit@novoquant un cache miss.
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1.3.3.4 Analyse des instructions de branchement conditioe|

Le mécanisme de prédiction de branchement a pour but deredldsi délais d’attente lorsqu’une
instruction de branchement conditionnel est rencontrée $ection 3.4.1.4). Cela permet au processeur
de poursuivre I'exécution en attendant que I'instructierbdanchement soit traitée. Ainsi, ce mécanisme
prédit si une branche sera traitée ou pas. Pour ce fairdétd’de branchement se base généralement sur
un historique. Ce dernier est rangé dans une pile de taiiedie. Un conflit est susceptible de se produire
si deux instructions de branchement partagent le méme eerpént.

Ainsi, la technique appliquée durant I'analyse des mérmsaiezhes est également utilisée pour clas-
ser les instructions de branchement conditionnel. Le buf’&kentifier les instructions pour lesquelles
I'unité de branchement ne disposerait pas de leurs histesiqu moment de leurs traitements.

1.3.3.5 Analyse du pipeline

Les résultats obtenus suite aux analyses de mémoires aatesinstructions de branchement sont
injectés en entrée du simulateur de pipeliffézeSim). Ce dernier peut ainsi fournir une estimation des
temps d’exécution dans le pire cas.

D Modules dépendants
de | 'architecture

Simulation de la mémoire
cache D Méthode proposée

A

Résultat de la simulation

A 4

Simulation du pipeline

Simulation des prédictions #
de branchement

Résultat de la simulation

3 v

Résultat de la simulation Calcul du WCET

FIGURE 1.3;: Méthode HEPTANE

1.3.4 Méthodes semi-dynamiques : avantages et inconvénign

Les méthodes semi-dynamiques présentées ci-dessussmstiioodulaires et adaptables a plusieurs
types d’architectures modernes. Néanmoins, ces analygseslassées parmi les analyses compartimen-
tées (analyse de mémoire cache, analyse de pipeline, etog gapturent pas avec exactitude les mul-
tiples interactions intra-processeurs. En conséquersenéthodes sont susceptibles d'introduire une
perte de précision, sur les temps d’exécution, qui augnssioam la complexité du processeur.
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1.4 Analyse statique

1.4.1 Motivations

Les méthodes d'analyse statique sont des méthodes fosn€ipendant, comparées aux méthodes
dynamiques, elles demeurent beaucoup plus difficiles aenerttoeuvre.

Elles consistent :

— (1) a identifier les boucles et les instructions de branemtrafin de les analyser séparément des

autres instructions.

— (2) a découper le code restant en séquence et a détermtagrde d’exécution de chaque bloc.

— (3) a exploiter conjointement les résultats des deux étpp&cédentes pour construire les diffé-

rents chemins d’exécution afin d’ identifier le plus long.

L'avantage des méthodes statiques réside essentiellelaesieur capacité a fournir une couverture
totale des traces d'exécution. Prenons un exemple simpepgtosons que durant une exécution le
processeur requiert une donnée. Nous savons qu'a chagueueicela se produit, cette donnée est
logiquement localisée grace a son adresse. La valeur deachtisse peut dépendre des données fournies
au programme en début d’exécution. Dans cette situaticapphrait clairement qu’un calcul sOr des
temps d’'exécution ne peut se faire que si la méthode d'amaljiisée permet de prendre en compte
toutes les valeurs possibles fournies en entrée du progeamentelle fagcon que toutes les adresses
possibles soient considérées.

A présent, intéressons-nous aux inconvénients de cet®amp Hormis la difficulté de mise en
oeuvre, son désavantage le plus apparent demeure dansisiqréles résultats. En effet, cette mé-
thode, utilisée pour analyser des architectures compl@maenant mémoire cache et pipeline), aura
tendance a sur-approximer (parfois un peu trop) les WCE@galison est que durant I'analyse tous
les chemins d’exécution sont explorés et qu’une partiettBesux sont infaisables (contenant des états
inatteignables). De plus, avec I'apparition de nouvellehitectures destinées a augmenter les perfor-
mances des processeurs, ces derniers disposent tousemcturtld’(au moins) une mémoire cache, un
pipeline, et peuvent étre congus pour faire de I'exécutécslative ou du ré-ordonnancement d'ins-
tructions (out of order execution). Ces innovations forg tpicomportement des processeurs est de plus
en plus imprévisible. Ce qui rend le calcul des WCETSs de ptusles laborieux.

Nous avons pu ainsi constater, pendant longtemps, que b®des statiques ont peiné a s'adapter
aux multiples innovations des architectures matériells.qui a logiquement freiné leurs utilisations
mais qui a aussi fait de cette dicipline un domaine prisé parainbreux chercheurs. Cet intérét croissant
amené ala mise en ceuvre de nombreuses méthodes d’analgbtesaje fournir des estimations fiables
des WCETSs.

1.5 Méthode OTAWA

OTAWA(Open Tool for Adaptative WCET Analysis) est un outéwkloppé par deux chercheurs :
Hugues Cassé and Pascal Saintd}.[Cet outil « open source » permet une estimation de temp®d’e
cution pire-cas (WCET) par analyse statique, utilisablesda forme d’une bibliothéque C ++ (licence
LGPL). Il integre un certain nombre de facilités pour la nparation de code binaire et a été congu pour
supporter différentes architectures.

Grace a son architecture modulaire, OTAWA est adaptableeiistis techniques de calcul de WCET.
Il est basé sur un ensemble d’analyseurs pouvant réaliseééclees diverses, de la construction du CFG a
partir du binaire jusqu’au calcul final du WCET. Un sustémandiotation (propriété) permet de stocker
des informations (données d'entrée, résultats internrédiau finaux) sur le programme a analyser.
Un systéme de dépendance entre analyseurs permet a OTAWghdieer I'utilisation des analyseurs

10
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programme
binaire

plate-forme annotation .
interface
chargeur— ¥ v utilisateur
représentation du programme
configuration ¢
de | "architecture .
modéle du
processeur

FIGURE 1.4: Méthode otawa

dans le bon ordre pour aboutir au WCET. Pour le calcul final dbB/W, OTAWA utilise actuellement
Ip — solve, un logiciel libre de résolution de systemes ILP.

L'outil OTAWA comporte de nombreux avantages comme sa mpidexécution et sa facilité d’adap-
tation aux nouvelles architectures. En effet, cette adiaptaonsiste uniquement a fournir les caractéris-
tiques du processeur sous forme d’un fichier XML (voir figu) 1Cependant, cette prise en compte du
processeur est partielle, ainsi les résultats fournis’patill surapproximent généralement un peu trop
les résultats réels.

1.6 Méthode Absint

Ces dernieres années, la méthode statique la plus aboutiellesdéveloppée par I'équipe Absint.

Cette méthode apparue en 1999, refléte les travaux de dif(éohercheurs : FERDINAND, C.,
KASTNER, D., LANGENBACH, M., MARTIN, F., SCHMIDT, M., SCHNIDER, J., THEILING, H.,
THESING, S., qui ont tous collaboré sous la direction du PLMELM, R [24, 64].

Les WCETSs sont calculés, comme le montre la figure 1.5, pasuceession d’analyses.

1.6.1 Description générale de la méthode

En premier lieu, un graphe de flot de contréle (CFG) est exdrgartir du code binaire a analyser.
Ensuite, sur ce CFG une analyse de valeurs est effectuéednntest de produire une sur-approximation
des zones mémoires (intervalles) qui seront accédées.sOkatéest, a son tour, exploité par I'étape
suivante représentée par I'analyse du cache qui permeasseclles références mémoires en :

— Always hit : bloc toujours présent dans le cache.

— Always miss : bloc jamais présent dans le cache.

— Persistent : bloc chargé au plus une fois dans le cache,i tmpligue que pour ce bloc on aura

tout au plus un seul cache miss.

— Not classified : bloc ne pouvant pas étre classé dans un oegey ci-dessus

Une fois cette classification effectuée pour tous les bloesgésultat est exploité par I'analyse sui-
vante, dont le but est de permettre de définir les états éslerdu pipeline & chaque point d’exécution du
programme a analyser. Cela permet d'identifier les tempeédidion des différent blocs d'instruction
formant le programme a analyser. Notons que les mises ereaenges différentes analyses s’appuient
sur l'interprétation abstraitelp, 17]. Cette technique est largement utilisée dans la vérifinadie pro-
grammes, et permet d’'associer des valeurs concrétes a léessvabstraites (un ensemble de valeurs

11
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FIGURE 1.5: Méthode Absint

concrétes peut étre représenté par une valeur abstraite).

Les différents résultats obtenus, durant les étapes patEx] sont enfin exploités conjointement au
code source par une derniére analyse appelée analyse deimglitexécution. Cette derniére analyse
conduit a la formulation d’'un programmation linéaire en moes entiers (appelés ILP pour « Integer
Linear Programming »). La résolution du ILP permet de canade plus long chemin d’exécution

(WCET).

1.6.2 Etude détaillée de I'approche

Cette méthode est basée sur l'interprétation abstraitepebbrammation linéaire en nombres entiers.
Elle se compose de deux phases :
— Prédire fiablement le comportement du processeur exdauiggrogramme donné.
— Déterminer une trace d’exécution qui représente le pingpsed’exécution. Ces traces d’exécution
sont exprimées sous forme de fonctions objectives a magim@us certaines contraintes.

1.6.2.1 Construction du graphe de flot de contréle

La premiére phase de cette analyse vise a traduire le praggaaranalyser dans un formalisme ex-
ploitable. Ainsi, le programme est représenté par un grdptot de contrble qui se compose de noeuds
et d'arcs. Les noeuds représentent les blocs de base. Uniblbase est une séquence d’instructions
contigues qui s'exécute sans interruptions et qui ne aoinpias d’instructions de branchement. Ainsi, le

12
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découpage du programme est fait de maniére a placer chagjugction de saut a la fin du bloc auquel
elle appartient. L'intérét de ce graphe est de facilitealealyses suivantes. Ainsi, comme nous allons le
voir par la suite, pour simplifier I'analyse de la mémoirelfegachacun de ces blocs mémoires peut étre
contenu dans une méme ligne de cache. De cette facon, chasumoduds du CFG est associée a une
seule référence mémoire. Ceci permet durant I'analyse deeade classer chaque noeud du CFG dans
la méme catégorie (noeud associé a un : bloc always hit ouahl@ys miss).

1.6.2.2 Analyse des valeurs

Une analyse statique du comportement de la mémoire caclessicde connaitre les adresses
des données du programm&b]. Cependant les adresses effectives ne sont connues gué&lition.
Dans [L7] une analyse d'intervalles est proposée. Cette analyseqtatte calculer les adresses pos-
sibles de registres ou de variables. Ainsi, un intervaltedéserminé pour un point de I'exécution du
programme. Cet intervalle contient 'ensemble des valpassibles des adresses.

Le domaine des intervalles est donné par :

I={[l,ul|ll e ZU{—o0},u € ZU {+o0},l <u}

Cette définition n'admet que les intervalles qui représgnties ensembles non-vide d’entiers. L'en-
semble des intervalles est ordonné padéfini comme suit :

[l1,u1] Cp [l2, ug] si et seulement $p < I3 A ug < ug

la plus petite limite supérieure et la plus grande limit&iidure de deux intervalles sont définies par :
(1, u1] U [l, ug) = [min{ly,la}, maz{ui, us}]

[l1,u1] M [l2, uo) = [max{ly,la}, min{ui,us}] , Simax{li,lo} < min{ui,us}

Une fonctions; qui associe un entier a un intervalle singleton est définie gdz) = |z, z|. La fonc-
tion d’abstractiony; associe un sous-ensemblé C 7 d’entiers a un intervalle comportant un élément
inférieur et un élément superieur dé : ag(M) = [inf.cnmz, sup.cprz]. La fonction de concrétisation
~1, représentant les valeurs et les intervalles concretgééisie par :

([l u]) ={z € Z|l <z < u}.
Pour obtenir la sémantique abstraite, quelques opéradiithsnétiques sont définies :

— L'addition de deux intervalles [i1,u;] +* [lo, us] = [I1 + lo,u; + us] 00 —00 + _ = —oo et
+00 4+ _ = +o0o (le symbole _ représente n'importe quelle valeur).
— l'opérateur unaire moins=*#[l, u] = [—u, —I].

— lamultiplication et la division d’intervalles sont tresfitiles a exprimer. Pour ce type d’opérations
ainsi que pour la comparaison d’intervalles, se référéich [

La terminaison de I'analyse d'intervalles requiert desmfsupplémentaires car 'ordre partiel du
domainel, représente une chaine ascendante infinie, exemple :

0,00 C[0,1] C[0,2] = [~1,2] C......

13
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Ainsi, dans le but de forcer la terminaison du calcul du péixg, 'opérateur d’élargissement est
utilisé (widening). Dans I'analyse de valeur proposée paslAt, une limite supérieure d’'un intervalle
qui augmente est immédiatement misscaDe la méme maniére une limite inférieure qui diminue est
mise a—oco. Cette analyse produit des informations pertinentes quiest a I'analyse de la mémoire
cache. Plus les intervalles identifiés seront petits etleueés seront les performances de I'analyse.

1.6.2.3 Abstraction des composants

Description de la mémoire cache

— Sa capacité : le nombre d’octets qu’elle peut contenir
— La taille de ses lignes (aussi appelée blocs mémoires) ortdbre d’'octets transférés lors d’'un
défaut de cache. Ainsi, la mémoire cache peut contenir aurpt@apacité /taille de ses lignes)
blocs.
— L'associativité : le nombre d’emplacements dans le cachengbloc mémoire est susceptible
d’occuper.
Si un bloc peut occuper n'importe quel emplacement, la méxazche est qualifiee de totalement as-
sociative (fully associative). Mais s'il ne peut en occugetun seul alors la mémoire cache est qualifiée
de directement associée (direct mapped). Si un bloc mémeireoccuper n (hombre entier positif) em-
placements, alors la mémoire cache est qualifiée de n vasesiatives (n-way set associatve). Ainsi,
dans le cas d’'une mémoire cache totalement associativdigmeedu cache doit étre choisie pour étre
remplacée a chaque fois que le cache est plein et que le paaragquiert une nouvelle donnée. Pour
cela une statégie de remplacement doit étre définie. Laégiea les plus communes sont : la LRU (least
recent used), la FIFO(first in first out) et le random.
Dans le but de décrire I'analyse de cache proposée par Aloslns nous restreindrons a la séman-
tique des caches totalement associatifs qui implémentenstatégie de remplacement de type LRU.

Sémantique de la mémoire cache

Dans la suite, nous considérons une mémoire cache (totalesmsociative) comme un ensemble de
lignesL = {1, (..., 1, } et son contenu (Store) comme un ensentble {s, s...., s, }. Pour indiquer
I'absence de blocs mémoires dans une ligne de cache, I'étéhasst introduit ;5" = S U 1.

Définition 1 état concret du cach&n état concret de la mémoire cache est une fonatioh — S’. C.,
représente I'ensemble de tous les états concrets de la meoamhe. L'état initial du cache; associe
toutes les lignes du cachela

Sic(l;) = s, pour un état concret du cachealors: représente I'age relatif du bloc mémoire selon la
stratégie de remplacement LRU et ne représente pas néeessai sa position physique au niveau de
la mémoire cache. La fonction de mise a jour décrit les chaegés qui surviennent au niveau de la
mémoire cache lorsqu’un bloc mémoire est requis. Ainsijde mémoires, est transféré a I'emplace-
menti; si ce dernier était déja dans le cache et tous les blocs mésrles plus anciennement utilisés
augmentent leurs ages respectifs de 1. Autrement dit, iis dcalés d’'une ligne (voir figure 1.6). A
présent, si le bloc mémoire requis n'est pas présent damehecil est chargé a I'emplaceméntapres
gue les blocs mémoires présents dans le cache soient ddaadésligne. Dans ce cas, si la mémoire
cache est pleine, le bloc le plus anciennement référeniiédlest retiré du cache.

Définition 2 mise a jour du cachdJne fonction de mise a jour du cache: C,. x S — C. détermine
le nouvel état de la mémoire cache en fonction d’'un étatinitu cache et du bloc mémoire requis.
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FIGURE 1.6: Mise a jour (d'une partie) d’'une mémoire cache totaletnassociatif

Représentation du flot de contrélomme mentionné précédemment, le programme est représenté
par un flot de contrdle qui se compose de noeuds et d’arcs. dagls représentent les blocs de base.
Un bloc de base est une séquence continue d'instructions’exgcute sans interruptions. Pour une
analyse de mémoire cache, il est plus pratique, de repegsaminiveau de chaque noeud une seule ré-
férence mémoire. Ainsi, les noeuds pourraient représésgatifférentes instructions qui interagissent
avec la mémoire. Il existe donc une relation associant lega®du flot de contrbéle aux blocs mémoires.
F:V — 5% (ouV est un noeud du CFG &t le contenu du cache a ce point d’exécution) . Les effets
de ces blocs mémoires sur la mémoire cache peuvent étré adaide de la fonction de mise a jour.
Ainsi, la définition de la fonctiol/ est étendue aux blocs mémoires par une séquence de comSsiti
U(c, (8215 8z,)) = U(....(U(¢, 82,)) -+, Sz,,)

L'état du cache pour une tra€g;, ..., k,) dans le graphe du flot de contrdle est donnée en applicant
I'état initial ¢; de la mémoire cache. La concaténation de tous les blocs mesreilong de cette trace
est donnée parl/ (cy, (F(ki1). ... .F(kp)).

La collecting semanticsl’'un programme rassemble, a chaque point d’exécutionsd’erble des états
que le programme est susceptible d’'atteindre. Une sémansigr laquelle se base une analyse de cache
doit modéliser le contenu du cache au niveau des états dugonoge. Si, la collecting sémantics de la
mémoire cache pouvait étre calculée, 'ensemble des conteossibles de la mémoire cache pourrait
étre obtenu, en remplacant chaque état du programme paniencopossible de sa mémoire cache.
Cependant, la collecting sémantics n’est en général peslahle.

Dans p4], les auteurs expliquent qu’une solution envisageable pbtenir une sémantique per-
mettant I'analyse du cache, est de se restreindre aux icfigenu’a le programme sur cette mémoire
(exemple les références mémoires). Ainsi, seuls ces stetmt modélisés par la fonction de mise a jour
du cachel/. Cette sémantique plus grossieoedrser semanticy peut contenir des traces d’exécution
infaisables. C’est pourquoi, la collecting sémantics d@duogramme se limite a calculer, a chaque point
d’exécution, un sur-ensemble de tous les états concretsrdémoire cache.

Définition 3 Collecting semantics de la mémoire cache
La collecting semantics de la mémoire cache, pour un pograhonné, est :
Ceot(p) = {U(c1, F (k1) ..., F(kn))|(E1, ..., k) traces d’exécution dans le CFG qui ménent A p

Cette collecting semantics peut étre calculée mais esesbule taille importante. Ainsi, une autre
étape d’'abstraction est nécessaire pour rendre le modekcte plus compact. Cette nouvelle représen-
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tation est appelée "état abstraits du cache". Seléj les informations contenues dans un état abstrait
permettent la déduction d’'une information fiable conceres états concrets que cet état représente.
Seule la précision de ces informations peut étre diminugregf®semble d’états).

Sémantique abstraite
L'analyse d’'un programme se fait par la déterminaison d'omadine abstrait et par des fonctions d'abs-
traction appeléefonctions de transfert

L'analyse de la mémoire cache se compose de trois analyses :

— La must analysis : détermine I'ensemble des blocs mémpigsents dans le cache pour chaque
point de I'exécution.

— La may analysis : détermine tous les blocs mémoires quraemt Etre dans le cache a un point
précis de I'exécution. Cette analyse est utilisée pourtifienl’absence d’'un bloc mémoire de la
mémoire cache.

— la persistence analysis : détermine si un bloc mémoirausseptible d’'étre retiré du cache. Ainsi,
si un bloc mémoire est identifié comme étant persistent (gnetiré du cache), il ne sera chargé
gu'une seule fois dans le cache.

Ces analyses sont utilisées pour classer les différents Imi@moires selon la classification exposées
dans la partie 1.6.1.

Définition 4 Etat abstrait du cache
Un état abstrait du cache : L — 2° associe des lignes de cache a un ensemble de blocs méngbires.
représente I'ensemble des tous les états abstraits du cache

Comme pour le cas du modéle concret de la mémoire cache,sieedne correspondance entre
la position d’'un bloc mémoire dans un modéle abstrait du eathson age. Cependant les domaines
abstraits auquels appartiennent les états de la mémoine oat un ordre partiel différent des domaines
concrets. Ainsi, l'interprétation d’un état abstrait eiftédente durant I'analyse.

Les fonctions suivantes relient les domaines concrets amadhes abstraits :

— Fonction d’extraction (extr) : associe un état concret @tahabstrait.

— Fonction d'abstraction (abstr) : associe un ensemblatd'ébncret a leur meilleure représentation

dans le domaine abstrait. Cette fonction est déduite denletiton d’extraction.

— La fonction de concrétisation (concr) : associe un étatraibsiu cache a 'ensemble des états

concrets gu'il représente.

Définition 5 Fonctions d’extraction, d’abstraction et de concrétisah

la fonction d’extractioneztr : C, — C forme un singleton & partir d’ensembles d'images d'états
concrets du cachextr(c)(l;) = {sz} si c(l;) = ss.

La fonction abstraction abst2® — (' est définie panbstr(C) = Li{extr(c)|c € C}.

La fonction de concrétisation conaf’: — 2¢- est définie paroncr(C) = {clextr(c) C ¢}.

Les fonctions de transfert (les fonctions de mise a jourralvstvoir figure 1.7), seront toutes re-
présentées pdr. Ces fonctions décrivent les effets des noeuds du flot dedtergur les éléments du
domaine abstrait. Elles ont deux taches a réaliser :

— Rafraichir les blocs mémoires (les insérer dans la ligneadbe la plus récente).

— Augmenter I'dge des blocs mémoires présents dans le maistiait du cache.

La Must analysisCette analyse détermine I'ensemble des blocs mémoiresmeedans le cache
pour chague point d’exécution. Ainsi, plus cet ensemblgestd et plus I'analyse est performante.
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{S_1}

—_—

i
{S_2,S_x}

{S_x}

{S_1}

{S_3}

{S_2}

{S_3}

récent

Age

ancient

FIGURE 1.7: Mise a jour (d'une partie) d'un modele abstrait de mémoache totalement associatif

L'age associé a chaque bloc correspond a la durée de prédetdec dans le cache. Ainsi, I'ordre
partiel du domaine utilisé est comme suit : Soit un état alislu cache:. Les éléments avaitdans ce
domaine (les éléments moins précis) sont les états qui,n@dontiennent pas certains blocs mémoires
présents dan soit, contiennent ces blocs associés a des ages plus ghamsis|'opérateur_ appliqué a
deux états abstraits du cachest ¢, produit un état contenant uniquement les blocs mémoires présents
dansc; eté,. A chaque bloc mémoire est associé le maximum des ages quéitiant associés darig
eté, (voir figure 1.8). Les positions des blocs mémoires dans lééecabstrait du cache sont donc les
limites supérieures des ages de ces blocs mémoires danslédenooncret du cache. La concrétisation
d’'un état abstrait, produit I'ensemble de tous les états concrets du cacheer@eimble contient tous
les blocs mémoires présents darassociés a des valeurs d'age plus petites quedans

La solution de la must analysis s'exprime ainsi : admettamscgsoit un état abstrait du cache a
certains points d’exécution. Si; € ¢(l;) pour une ligne; alors s, est toujours présent dans le cache
a chaque fois que I'exécution atteint ce point de programipest donc classé comme étant toujours
présent dans le cache (always hit). Par ailleurs, st ¢(I;), cela signifie également que est présent
dans le cache au moins pour les- i (n nombre maximal de blocs contenus dans le cache) prochains
acces au cache qui font intervenir, soit, des blocs mémabssnts du cache, soit des blocs plus anciens
que ceux présents dafisLa définition de "plus ancien” est donnée pay, plus ancien quey, : 3l;,1; :

Sq € é(li)asb € é(l])vl >.j

{S_1}

{

{S_2,5_3}

{S_4}

{

{}

{S_1,8_2}

{S_4}

{S_2}

{S_5}

{S_1

{S_4}

Intersection

+ age maximal

FIGURE 1.8: Conbinaison pour la must analysis

La may analysis?our déterminer si un bloc mémoisg n’est jamais présent dans le cache, I'ensemble
des blocs mémoires gpoburraientétre dans le cache est calculé. L'information pertinente&sin bloc
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mémoire ne soit pas contenu dans cet ensemble. Ainsi, cgbloca étre classé comme étant toujours
absent du cache a chaque fois que I'exécution atteint cé goiprogramme. Donc plus cet ensemble est
petit et plus I'analyse est performante. Les blocs les pheseas sont plus rapidement retirés du cache
que les nouveaux. Ainsi, I'ordre partiel du domaine utikksé comme suit : Soit un état abstrait du cache
¢, les éléments avantdans ce domaine (les éléments mois précis) sont les étasoifucontiennent des
blocs mémaoires qui se sont pas présents dasait, contiennent des blocs présents damais associés

a des ages plus petits.

Ainsi, I'opérateurLl, appliqué a deux états abstraits du cachet ¢;, produit un état contenant
uniguement les blocs mémoires présents daret ¢;. A chaque bloc mémoire est associé le minimum
des ages qui lui étaient associés danst ¢, (voir figure 1.9).

Les positions des blocs mémoires dans le modéle abstradachecont donc les limites inférieures
des ages de ces blocs mémoires dans le modéle concret du cache

La solution de la may analysis s’exprime ainsj.:est contenu dans I'état abstrait du caélsegnifie
ques, peut étre dans le cache a certains points d’exécution.

Le bloc mémoires, € ¢(I;) est sGrement retiré de la mémoire cache apres, auplus; + 1 (n
nombre maximal de blocs contenus dans le cache) accés ae gacfont intervenir, soit, des blocs
mémoires absents du cache, soit des blocs plus anciens oérda &ge que,. Ceci dans I'éventualité
gu’'aucun accés mémoire ne fasse intervepir

La définition de "plus ancien ou du méme age" est donnée faplus ancien ou du méme age que
Sp - Elli,lj 1 8q € é(li),Sb S é(l]),’L > 7.

Si s, n'est pas contenu darigl;) quelque soit;, alorss, est classé comme étant toujours absent du
cache (always miss).

{S_1} {S_2}
{S 2,8 3} {S_5}
{ {S_1}
{S_4} {S_4}
{S_1,S_2}
{S_55_3} union
¢ + age manimal
{S_4}

FIGURE 1.9: Conbinaison pour la may analysis

La persistent analysiBour améliorer les performances de I'analyse de cd&tjelq "classe persistent” a
été rajoutée. Elle contient les blocs mémoires dont la preréxécution peut résulter en un cache hit ou
cache miss, mais dont toutes les exécutions suivantesaésitlen un cache hit. Un état abstrait du cache
¢ contenant le bloc mémoirg, est interprété de la fagon suivante sSie ¢(I,) poury € {1,...,n} alors
s, n'est pas remplacé si ce bloc était présent dans le cachsi, Airte bloc n'a pas été classé comme
étant toujours dans le cache, il sera classsé comme étaigtpat.

Lorsqu’un bloc mémoire est trop ancien, il est envoyé vess ligne virtuelle du cachér. Cette
ligne contient les blocs mémoires qui ont été retirés dueach
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Dans cette analyse la fonction qui permet de fusionnerdees du cache est semblable a la fontion
d'union. Si un bloc mémoire a deux ages différents dans deux états abstraits du cachg,calte
fonction selectionnera I'age maximal (voir figure 1.10).

La solution de la persistent analysis s’exprime de la fagovaate : admettons qu&soit un état
abstrait du cache & certains points d’exécutions,sh’est pas contenu daréglr) alors ce bloc n’est
jamais retiré du cache. Ainsi, est classé comme étant (persistent).

{S_1} {S_3}
{S_2} {S_1,S_6}
{S_3} {S_5}
{S_4} {S_4}
.5 (8.2 | e
4 union
{S_1,S_6) + age maximal
{S_3}
{S_4}
{S_5,S 2}

FIGURE 1.10: Conbinaison pour la persistent analysis

Terminaison de I'analyske cache a un nombre fini de lignes et & chaque point d’exécdtigoro-
gramme le nombre de blocs mémoires représentés est égafameXinsi, le domaine abstrait du cache
¢+ L — 29 est fini. Ce qui assure que toutes les chaines ascendantdmgm De plus la fonction de
mise & jour abstraité/ est monotone. Et donc la terminaison de I'analyse est garant

Analyse du pipeline

Un pipeline peut étre considéré comme une machine a étass(fiiM : finit state machine). Ainsi,
I'analyse du pipeline est définie comme un calcul des enssdiEtats du FSMAQ). Lefficacité de
'approche se base sur la représentation du FSM en diagrasenu€cisions binaires (BDD : binary
decision diagram).

Définition 6 Une machine a états finid/ est un triplet (0, I,7T) ou (Q est I'ensemble d'étatd, I'en-
semble des valeurs d’entrée et Txk I x Q) 'ensemble des transitions.

Chaque ensemble d'états du FSMC (@ peut étre associé a une fonction qui le caractéride :

Q —{0,1}; A(z) = 1 < = € A. De la méme fagon, la fonction de transition peut étre céreseéte par
T:QxIxQ — {0,1}; T(x,i,y) = 1 & (z,i,y) € T. Il est commun de représenter 'ensemble
des états du FSM ainsi que ses transitions par des foncigmésentées sous forme de BDDs. Cette
représentation a I'avantage d’'étre plus compacte.

De plus, une représentation matérielle (Hardware desigepmpose d'un ensemble interconnecté
de bascules a deux états (bascule D) et de portes. Une nefatés® comportant: bascules avem
connections en entrée est associée a un FSM dont les étasiappent &) = {0,1}" et les entrées
appartiennent & = {0, 1}™.
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Partant d'une modélisation du matériel en FSM, I'analyseigeline permet de calculer un point
fixe sur le domaine(Q) des états du pipeline. Le plus petit point fixe (LFP :Leastfigeint) contient
tous les états du FSM qui sont atteignables a un point du gmage. Le FSM contient un compteur de
cycles pour chaque bloc de base (un nombre de cycle d’erégufiinsi, le WCET d'un bloc de base
est identifié en sélectionnant, lorque la derniére indonappartenant & termine son exécution, I'état
dont le compteur de cycle a la plus grande valeur.

Définition 7 Partant d’'un FSM(Q, I, T) et d'un ensemble d’étatd C @, I'image deA : Img(A) C @
est 'ensemble des états atteignables dasuivantT.

Simplification du modele de pipeline

Verilog ou VHDL sont des languages qui permettent de déderiacon concise le hardware, sous forme
de bascules et de logiques de mise a jour. |l a été démontréeguspécifications peuvent étre compilées
dans une machine d'états finis temporisées.

Dans I'exemple de la figure 1.11, un exemple de code Verilegwnt un FSM est présenté. Notons
que reglk :g] représente un ensemble(de- k) + 1 variables d’états du FSM ayant les valeurs 0 ou 1.
Admettons que ce FSM soit un modéle trés simplifié de pipeirmpie son pointeur d'instructionsstr,
puisse référencer 3 instructions. Le compiétry doit donc étre initialisé avec le délais d’exécution de
chaque instruction. Le compteur de cycleg;les, compte les cycles d’exécution de blocs de base qui ne
dépasse pas 7 cycles. L'exécution d'un cycle se fait en étapk_first, clk_second etclk_third .

A chaque fois que le comptedelay atteint O et que le signalk_second est activé, une nouvelle valeur
dedelay est lue grace a la fonctiaget_delay(). Similairement, la nouvelle valeur destr est obtenue
grace ala fonctioget_next_instr() lorsque la valeur déelay atteint O et quelk_third est activé.

Lorsqu'un FSM est généré pour cette description, les fonstid’entrée sont modélisées comme
étant des transitions non-déterministes. Ainsi, le cadedlimage d’'un état odelay atteint O, méne a 3
successeurs possible&{ay prend les valeurs 0,1 ou 2).

Fonction de transfert
La fonction de transfert, durant I'analyse de pipelinecabd les successeurs des états du FSM. En
général ceci représente un calcul d'images avec la rastricidentifier uniguement les états attei-
gnables. Le calcul d'images détermine I'ensemble des éttfgynables pour toutes les valeurs d'en-
trée possibles. Admettons qul soit 'ensemble d’états initiaux du FSIK, I, T). Alors la formule
Ag11 = A U Img(Ay) permet le calcul d’'un point fixe (ensemble contenant tougtats possibles).

La difficulté de représenter les entrées concrétes du progeapeut étre surmontée en divisant le
probléme en deux parties :

— (1) Construire des BDDs contenant les états ou ces enwéehiss.

— (2) Construire d’autres BDDs pour ces entrées concretes.
Il est important de garder a I'esprit que les variables du Bfabt les bascules de la représentation
du matériel. Admettons quereprésente la conjonction de BDD et quaeprésente la négation d’'une
variable. Pour I'exemple de la figure 1.11, I'état odtéay de I'instruction 1 est lu paget_delay() peut
étre représenté par :
Ji=1instr <0 > .—instr < 1> .~delay < 0 > .~delay < 1 > .clk_second

Dans cet état, le pointeur d’instructions est égal a 1, lawatiudelay a 0 et le signatlk_second
est actif. La table 1.12 spécifie qued€ay de I'instruction 1 est égal a 2.
C1= —delay < 0 > .delay <1 >
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reg [0:3] cycles;
reg [0:1] instr;
reg[0:1] delay;

initial cycles =0;
initial instr=0;
initial delay=0;

always @(clk_first) begin
if (cycles == 7)
cycles = 0;
else
cycles = cycles + 1;
end

always @(clk_second) begin
if (delay == 0)
delay = get_delay;
else
delay = delay— 1;
end

always @(clk_third) begin
if (delay == 0)
instr = get_next_instr();
end

FIGURE 1.11: Exemple de code Verilog représentant un simple FSM

instruction delay
0 1
1 2
2 {0,1}

FIGURE 1.12: Exemple d'entrée pour le modéle exposé par la figuie 1.1

Les BDDsJ; et C; peuvent étre considérés comme des fonctions qui caraaiéfiensemble des
états.J; et C;. Ces derniers contiennent des variables dont les valentgegorésentées par des BDDs.
Pour un ensemblel;, d'états du FSM, les états successeurs, pour des entrée®tesna ce point de
I'exécution du programme, est calculé par la formule su&an
Ak+171 = (Img(Ak N Jl)) N Ch
Pour n entrées concrétes, les états successeurs qui néremuypas d'informations sur les entrées
concrétes sont calculées comme suit :

Ap1,— = Img(A \ Uiepo,m 1)

Finalement, le point fixe de I'analyse du pipeline, compnrgémaentrées concrétes du programme, peut
étre calculé de la fagon suivantelj 1 = (U,cpo ) Ak+1,0) U A1,

Notons que les entrées indéterminées peuvent égalementeprésentées en BDDs. Exemple le
delay de l'instruction 2 dans la figure 1.12, peut prendre les val€uou 1. Le BDD de cette entrée
est simple :Cy, = —delay < 1 >. L'ordre dans lequel les instructions sont analysées edegwnt
une entrée du modéle de la figure 1.11. Cette entrée peutédratel du graphe de flot de contrdle du
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programme et représentée de la méme facon que I'etitiég.

Le succes de cette analyse dépend de la taille des BDDs quieégiarant I'analyse. Cette taille
dépend principalement de I'ordre donné aux variables de@$3Mentifier un BDD de taille minimale
pour une fonction logique est algorithmiquement impossilependant, il existe plusieurs heuristiques
qui permettent d’identifier un ordre convenable a donnenamables. Pour chaque modele du pipeline,
cet ordre ne doit étre identifié qu’une seule fois.

Ainsi, cette analyse produit un sur-ensemble des étatigratgles par le pipeline. A chacun de ces
états est associé un temps maximal (le WCET d’un bloc de b@seemps est déduit en combinant les
résultats des analyses du pipeline et de la mémoire cactiem(ps est donc I'addition du temps maximal
pris par un bloc de base pour s’exécuter au niveau du pipetides délais de ses acces mémoires.

1.6.2.4 Analyse des boucles

Généralement, les limites des boucles peuvent étre dééesique si les variables du programme
sont rangées dans des registres du proces&élirLa raison est que les données stockées dans la mé-
moire peuvent étre altérées par les accés indéterminés énfeine.

Un exemple commun de boucles est donné patile(xz > (z_table + +))........ ;

Dans cet exemple, il subsiste le risque gusmit plus grand que tous les autres €léments de la tablg, Ains
I'analyse continuera a examiner les valeurs contenuesldaable méme aprés avoir atteint le dernier
élément de la table. C’est pourquoi avant cette analysst ifrgortant que le code soit modifié de fagon
a rajouter a la fin de la table la plus grande valeur possikilesiAle nombre maximal d'itérations de la
boucle sera limité par la taille de la table.

L'analyse de boucle doit résoudre différentes situatiomsflictuelles comme celle présentée ci-
dessus. C'est pourquoi, cette analyse nécessite le plaibf@okintervention de I'utilisateur. Ainsi, I'uti-
lisateur est encouragé a rajouter un maximum d’annotatienfacon a améliorer les performances de
cette analyse.

1.6.2.5 Analyse des traces d’exécution : ILP

Les différents résultats obtenus, durant les étapes patEs] sont enfin exploités conjointement au
code source par une derniére analyse appelée analyse emshiexécution. Cette analyse se base
sur la programmation linéaire (appelés ILP pour « Integaear Programming »). L'utilisation de I'lLP
permet de décrire la structure du programme ainsi que Irehkede ses traces de maniére trés naturelle.
La résolution de I'ensemble des contraintes décrivantriecttre du programme permet d'obtenir des
résultats précis.

Un probléme formulé en ILP est composé de deux parties :

— la fonction objective (& maximiser)

— les contraintes associées aux variables de cette fonction
Dans 'analyse proposée par Absint la fonction objectiygésente un nombre de cycles d’horloge. Les
variables de cette fonction sont les temps d’exécution tes ldle base du programme. Admettons que
t; soit le temps d’exécution d’un bloc de base’exécutant dans un contexte Afin de déterminer le
WCET, le temps d’exécution doit étre maximiser. Ainsi pone pire trace d’exécutiotby, v1)...(bg, vk)
associée aux duree§ pouri = 1...k, le temps correspond &4z = E t”z

Les contraintes décrivent le nombre de fois gu'un bloc delm‘sexecute Elles peuvent donc étre
générées automatiquement a partir du graphe de flot de mn@épendant, I'intervention de I'utili-
sateur est souvent nécessaire dans le but d’améliorer disiore de I'analyse 4] (préciser certaines
contraintes). De plus, les valeurs des limites des boude®it aussi étre fournies par I'utilisateur car
elles ne sont pas toujours automatiqguement identifiables.
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L'utilisation de I'lLP dans I'analyse des traces d'exéouti I'avantage de permettre a I'utilisateur de
décrire de facon précise toutes les informations qu'iledétsur le programme. Dans I'approche Abslint,
des contraintes arbitraires peuvent étre rajoutées pdisteur de fagcon a améliorer les performances
de I'analyse. L'analyseur de trace commence par généreotarintes évidentes, puis rajoute toutes les
contraintes fournies par l'utilisateur de fagon a obtenie estimation plus précise des WCETSs.

1.6.2.6 Exécution de séquences d'instruction

Dans la méthode Absint, I'abstraction est trés utiliséeci @ermetapparemment’analyser de
longue séquence de code. Cependant, comme nous I'avonséedpos la partie 1.6.2.1, le graphe de
flot de contréle découpe le programme en blocs mémoires.illeada chacun de ces blocs n'exede pas
celle d’'une ligne de cache. La longueur du programme a agradydonc un impact direct sur le nombre
de noeuds du CFG. Plus le programme est grand et plus le nalelm@euds est important. Par ailleurs,
ces noeuds sont associés a des contraintes. Ainsi, lorankdyse des traces par ILP, le nombre de
contraintes a considérer pour maximiser la fonction ohjectera conséquent. Ce qui risque de rendre
l'identification de la plus longue trace d’exécution impbbes

1.6.2.7 Limites de la méthode

L'approche Absint se compose de plusieurs analyses. Ceghates points forts de cette approche,
vu que cela permet d'utiliser différentes techniques & diffits niveaux de I'étude. Exemple : I'utilisa-
tion de l'interprétation abstraite pour I'analyse des uede du cache et du pipeline, alors que I'analyse
des traces d’exécution se fait par ILP (Integer Linear Rnagning). Mais cette force peut aussi se ré-
véler étre une faiblesse. En effet, une imprécision, intitedpar une analyse, est injectée a I'entrée de
I'analyse suivante. C’est pourquoi, les analyses suogssiont généralement apparentées a des accu-
mulations d’erreurs. Afin d’éclaircir ce point, prenonsxBenple de I'exécution d’une instructioh(le
méme raisonnement est applicable a un bloc mémoire). lyaeaaitatique de valeurs identifie, pour cette
instruction, un intervalle d’adressf 4y, .., Ladr,....]» dans lequel est susceptible de se trouver ['ins-
truction I. Cet intervalle est utilisé par I'analyse de cache en vu dsselr I'instruction/ dans 'une
des catégories présentées dans la partie 1.6.1. Pour gaty$a de cache soit performante il faut qu'a
un point de I'exécution toutes les valeurs présentes danerlalle soient dans le cache (cache hit) ou
gu’elles soient toutes absentes du cache (cache missgneitt, I'instruction ne pourra pas étre classée
(not classified).

A présent, si durant I'analyse de valeurs, I'opérateuraliggbsement (widening) est utilisé, les limites
de lintervalle sont susceptibles d’appartenir a l'infidi ... = o0, laar,,,, = —00). Rappelons, que
I'utilisation de I'opérateur d’élargissement est utilséstématiquement de facon a garantir la terminaison
de l'analyse. Donc, méme si ce cas ne se produit pas, I'mitercalculé est potentiellement grand. Ce
qui rend I'analyse de la mémoire cache imprécise.

De la méme fagon, I'analyse de cache a un impact sur I'analysgipeline. En effet, si une I'ins-
truction I ne peut étre classée, I'analyse de pipeline ménera a latd@fidiun sur-ensemble important
d’'états de facon a prendre en considération tous les caédaliégn possibles (instructioh : dans le
cache, absente du cache, persistente). Evidemment, emsemble contiendra plusieurs états inattei-
gnables. Ainsi, lorsque I'analyse des chemins est réalisgééemps que la fonction objective utilise pour
identifier le WCET, seront des temps impossibles a obtemardwne exécution réelles du programme
(temps associés a des états inatteignables). Maximister foefction revient a calculer un pire temps
d’exécution assez éloigné de la réalite.

Par ailleurs, I'analyse des boucles n’'est pas dénouée tdepres. En effet, cette analyse sollicite
une fréquente intervention de l'utilisateur, ce qui reprde une source supplémentaire d’erreurs.
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Ainsi, les désavantages de cette méthode apparaissemalgénént lorsque la slreté des résultats
n'est plus un critére suffisanR$], mais que nous souhaitions aussi que ces résultats saieplua
prés de la réalité. En effet, cette méthode travaille sursdespproximations d’ensembles (domaines
abstraits), et a du mal a fournir des temps d’exécution gi@eileurs exactes non approximées).

Par ailleurs, concernant le cache et le pipeline, il est arropie leurs analyses sont étroitement liées
au hardware. Ainsi, pour chaque processeur, une contraigrdude est exigée (description du maté-
riel, définition de sémantique concréte et abstraite, oétetion de fonctions de transfert...). Ainsi,
vu l'importance accordée actuellement a la sophisticaties architectures, la phase de modélisation
risque d'étre un frein a l'utilisation de cette méthode. Mespcertains comportements, intégrés récem-
ment dans les processeurs, ne peuvent pas étre représamgeseenent, exemple : le réodonnancement
d’instructions (voir partie 2.2). Ce probléeme complexe a@técertaines recherches récentes au sein de
I'équipe Absint. Ces travaux ont pour but d’adapter unei@ags comportements du processeur a leurs
analyses47].

1.7 Reécapitulatif des méthodes existantes
Un récapitulatif des méthodes de calculs des WCETSs estigégar les tableaux 1.1 et 1.2. Le

tableau 1.1 présente une rapide comparaison concernaaillgéfd’utilisation des méthodes présentées
précédemment.

TABLE 1.1: " Récapitulatif 1"

Méthodes Données en entrée Facilité d’utilisation
Stop-watch Jeux de tests. Disposer d’'un chronometre.
date et time Jeux de tests. Disposer d’'un OS UNIX.
Timer et Compteury Jeux de tests. Le processeur doit disposer
d’'un compteur interne.
Prof et Gprof Jeux de tests. Disposer d’un OS UNIX.
Analyseur logiciel | Jeux de tests. Disposer d’'un analyseur.
Lundgvist Code exécutable. Disposer d'un simulateur.
Stenstrom Etendre la sémantique du simulateur
RapiTime Code source. Générer des jeux de
Jeux de tests. tests pertinents permettant d’atteindre
Le modéele est le matériel effectif | le pire nombre de
que les clients ont tours de boucles.
HEPTANE Code exécutable. Disposer d'un simulateur.
OTAWA Code exécutable. Description de I'architecture
Description partielle simple
de l'architecture fichier XML.
Absint Code exécutable. Fournir les bornes des
Description sommaire du contexte boucles, une description de la mémojre
pour la fonction a analyser. pertinente
(valeur du registre pointeur de pilé,Nécessite une version différente
bornes de certaines boucles) d’'aiT pour chaque modéle — cela
nécessite un codt de
développementimportant)
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Le tableau 1.2 présente un récapitulatif des capacitésaiprsdes limites de chague méthode. Les

symboles N et O signifient respectivement NON et OUI. Ce tablaontre que :

— 1) La premiére famille de méthode (méthodes dynamiquesjdoen compte systématiquement
tous les mécanismes internes d’'un processeur. Cependaqi, elle se base essentiellement sur
des mesures, la fiabilité des résultats n’est pas garantie.

— 2) Les méthodes semi-dynamiques donnent, quant a ellesédealtats fiables (a I'exception de
la méthode RapiTime), néanmoins leurs utilisations sontrattes par la disponibilité soit d’un
simulateur soit du processeur lui méme. Ainsi, ces méthsaolesdifficilement utilisables en phase
de conception lorsque I'analyse a pour unique but de cheigirocesseur adéquat (le processeur,
a plus faible coQt, capable d’exécuter un ensemble de tdaehgss réelles). Par ailleurs, du fait
de leurs prise en compte partielle de I'architecture ( LwigteStenstrom et HEPTANE), elles
donnent des résultats trés sur-approximes.

— 3) Concernant la derniére méthode (méthode Absint), gla esthode de référence actuellement,
nous constatons son impossibilité a s'adapter aux évolsitio processeur (effets du pipeline). De
plus, cette analyse se base sur un mélange de sur-ensemieair{es abstraits) et de traces
implicite (ILP). Ainsi, cette méthode n'a pas la capacitéfdernir des résultats exacts et cela
méme si son utilisation est restreinte a I'analyse d’ungEreéquence d'instructions linéaires.

TABLE 1.2: " Récapitulatif 2”

Méthodes prise en compte| prise en compte prise en compte | fiabilité Sur-approximation < a 2
existantes des boucles des effets du pipelingd de I'architecture des résultats| fois le résultat réel
Stop-watch (@) (@) (@) N (0]

date et time (0] (0] (0] N O

Timer et Compteur| O (@) (@) N (0]

Prof et Gprof (@) (@) (@) N (0]

Analyseur logiciel | O (@) (@) N (0]

Lundqvist (@) O (si simul. dispo) N (partielle) (@) N

Stenstrom

RapiTime (@) O (si proc. dispo.) O (si proc. dispo.)| N (0]

HEPTANE (@) O (si simul. dispo) N (partielle) (@) N

OTAWA (@) N O (partielle) (@) N

AbsInt (0] N (0] (0] N (jusgqu’a 2.5 fois)

1.8 Conclusion

Cet état de I'art nous a permis de présenter deux familles ébades portant sur le calcul des
WCETSs : méthodes dynamiques et statiques. Par ailleurs, aamns également présenté une nouvelle
famille de méthodes qui se place a mi-chemin entre les méthsthtiques et dynamiques : I'analyse
semi dynamique. Notre approche appartient égalementertatielle famille de méthodes. Cependant,
elle prend en compte l'architecture matérielle sans quimukateur ou que le processeur analysé soit
disponible. Dans le chapitre suivant, nous exposons lewations qui nous ont amené au développe-
ment d’'une nouvelle méthode. Nous mettons en évidence fEstapde notre approche dont I'objectif
principal est de calculer précisément les WCETs des pragesgui s'exécutent sur des architectures
complexes.
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CHAPITRE 2

Motivation

Dans le chapitre précédent nous avons mis en évidence geeléarméthode capable de prendre en
compte la complexité des processeurs est celle dévelogpédpint. Dans la suite, nous nous référerons
souvent a cette approche afin de mettre en évidence l'irdérdbtre méthode.

— Dans l'analyse que nous proposons, la complexité des gseues est aussi prise en compte.
Cependant, contrairement a la méthode AbsiInt qui nécassédaborieuse phase de modélisa-
tion pour toute analyse d’'un nouveau processeur, nous googoun modéle exécutable (Time-
accurate) d'une architecture, simple a mettre en oeuvre.

— Par ailleurs, notre méthode permet de prendre en comptedeactions entre les composants d’'un
processeur plus finement. En effet, I'utilisation de noktersion de I'exécution symbolique nous
permet de considérer les multiples effets du pipeline {&ffecourt terme, effets a long terme et
anomalies temporelles : voir partie 4.6) comme des compenés possibles du processeur.

— Au lieu d’adopter une logique d’abstraction qui consisiemplémenter une politique de fusion-
nement uniforme, nous proposons une méthode qui permetrdidier dynamiquement la perte
d’'information en guidant les fusions durant I'exécution.

2.1 Intérét du modele exécutable : Cycle Accurate

De facon informelle notre modéle est un simple automate ldsrétats abstraient les composants du
processeur. Les transitions sont, quant a elles, labéliggreune information temporelle. Ce label(i-i+1)
représente le temps maximal pour que I'automate évolu te(ga I'état(i+1).

Durant I'exécution, cet automate évolu en fonction de sé=es :

— 1) Exécuté avec des entrées standards (valeurs conanegesrée du modeéle) le modéle prend en

entrée un état couraiC du processeur et retourne deux informations :
— I'état suivantSC’ qui est différent de I'état courant.
— le nombre de cycles d’horloge requis pour atteindre ce elattat.

— 2) Exécuté symboliquement (valeurs abstraites en entrée partie 4.3), le modeéle fournira en
sortie tous les états directement atteignables par le ggeae (couverture totale), ainsi que les
temps associés a chague changement d’état.

Contrairement a la méthode développée par Absint qui néeasse phase de modélisation labo-
rieuse (définition de sémantiques concréte et abstraiterrdidation de fonctions de transfert...) a
chaque fois qu’'un nouveau processeur doit étre analysé mayposons une modélisation beaucoup
plus simple & mette en oeuvre. En effet, notre modéle de gsene peut étre vu comme un simple auto-
mate composé d’états et de transitions, ol chaque étasegpeé’ensemble des composants aétids

1. actifs dans le sens traitent des instructions.
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processeur a ce point de I'exécution, et chaque transitiblalkélisée par le temps nécessaire a sdén tir

Ainsi, I'intérét d’utiliser un modéle exécutable dans eanalyse est double. D’'une part, la méthode
s’adapte rapidement aux changements d’architecture paake de modelisation n’est pas trés colteuse.
D’autre part, la finesse apportée par ce type de modélispdiomet de capter avec précision les multiples
comportements intra-processeur de bas niveau.

2.2 Prise en compte des interactions entre les composants processeur

Notre modélisation s’appuie sur une représentation tgailes unités du processeur. Ainsi, toutes
les interactions intra-processeur peuvent étre modéligaes interactions sont trés importantes car elles
influent directement sur les temps d’exécution. En effdicgra ce type de modélisation nous pouvons
estimer précisément les temps de transfert des donnéedantémoire cache et le pipeline ou représen-
ter exactement ce gu'il se passe quand un processeur exésltestructions dans le désordre. Sans cette
finesse de modélisation, de multiples effets internes acegs®ur ne peuvent pas étre pris en compte.
Ce premier point illustre un des points forts de notre agmeo&n effet, aucune méthode existante ne
prend en compte, avec une telle précision, les comportentes architectures. En régle générale, les
comportements du processeur sont considérés partielernegénéralisés grace a des sur-ensembles
d'états.

Prenons I'exemple du ré-ordonnancement d’instructiorgéqi@ion dans le désordre) traité avec la
méthode Absint. Le ré-ordonnancement d'instructions asiécanisme qui permet au processeur de
décider dynamiquement, en fonction des disponibilitésedeusiités et des dépendances de données, de
I'instruction du programme a exécuter en premier. Ainspriecesseur est rarement bloqué (en attente de
données) et le temps d’exécution d’'un groupe d’instrustiest réduit. Identifier qu'a un instant précis le
processeur est susceptible de changer le flot d’'instrictiafil exécute, nécessite I'énumération de tous
ces états et de connaitre trés précisemment I'historiquinague trace. Ainsi, une analyse statique de la
mémoire cache et du pipeline ne peut prendre en compte celgypemportement. Ceci s’explique par
le fait qu’une fois I'analyse du cache effectuée, le rés@sainjecté en entrée du pipeline. Ainsi, durant
I'analyse du pipeline si un possible ré-ordonnancememisttiictions est identifié, il ne pourra pas étre
pris en compte. En effet, 'analyse du cache est réaésé@monten suivant un ordre de précédence des
instructions dicté par le programme. Ainsi, dans le cas a@é4erdonnancement serait pris en compte,
I'ordre des instructions se retrouverait changé, ce quipromettrait les résultats fournis par I'analyse
du cache. Donc, le gain de temps apporté par ce type de méeanigst jamais considéré par la méthode
Abslint, ce qui nuit a la précision des résultats.

Ceci n’est pas un cas isolé vu gu’actuellement la tendangssedes concepteurs de processeurs, de
plus en plus, a user de ce type de méchanisme pour amélisrpetformences des architectures maté-
rielles. En effet, la parallélisation des taches est trestprdepuis que 'augmentation de la fréquence
des processeurs montre ses limites. Ainsi, les méthodeslg&e se doivent de s’adapter a ces évolu-
tions matérielles. En ce sens les méthodes semi-dynamguidsurnissent une couverture totale des
comportements possibles des processeurs sont actuellbumgque solution.

2.3 Maitrise de la perte de précision

Prendre en compte tous les comportements bas niveau n&dépaué de problémes. En effet, ceci
nous contraint a faire une énumeération d’états et impliquierge explosion combinatoire du nombre
d’'états générés est possible. Une solution envisageabhegitcétre, comme pour Absint, d'utiliser I'in-

2. le tir d'une transition signifie la franchir : passer deéd®dont sort cette transition a celui dans lequel elle arriv
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terprétation abstraite afin de faire correspondre a pltsigiats concrets, un ou plusieurs états abstraits.
Ceci réduirait le nombre d’'états mais serait trés préjadiei vis-a-vis de la précision des résultats.

Le probléme, avec les politiques de fusionnement totalérstiques, est que la correspondance
entre états concrets et abstraits est définie dés le dépasi, uelque soit I'historique d’exécution, la
fusion se fera de la méme fagon. Nous proposons un exempbéesrour éclaircir ce point. Admettons
que durant une exécution le processeur requiert une itisinucette derniére va d’'abord étre recher-
chée dans la mémoire cache. Si le cache la contient (caghadlaisera directement traitée. Dans le cas
contraire une transaction mémoire est déclanchée de raniécupérer cette instruction de la mémoire
principale. A présent, analysons ce comportement plus t&il.d@our ce type de scénario une analyse de
la mémoire cache classe la zone mémoire contenant |'addesi@struction comme étant "inconnue”
("not classified" si nous nous référons a la méthode Abstar)en début d’analyse aucune information
n'est disponible. Ainsi, les deux scénarios (cache misstesbnt possibles. Donc, une fois que cette
information est injectée a I'entrée de I'analyseur de pigetleux traces sont générées. Apres quelques
cycles, nécessaires au transfert de l'instruction, ces ttaces sont susceptibles d'étre fusionnées. Cette
fusion se fait en remplacant les deux états finaux des detesti@récédentes par un état générigue (abs-
trait). Le probleme est que pour la trace reflétant le caclss,nta transaction mémoire qui a permis de
récupérer l'instruction a tranféré également toutes Isisuations contenues dans le méme bloc mémoire
(chargement du cache par ligne et non par instruction : \aitig3.4.1.1). Cependant, cette information
étant perdu, I'analyse se poursuit par un nouveau défauad®edcache miss). Ce type d’'approche est
donc tres efficace en terme de réduction du nombre d’étatrégmais mene a des abbérations (deux
caches miss qui se succédent) qui sont trés préjudicialiderécision des résultats.

Partant de ce constat, nous avons choisi de définir unequalitle fusionnement, certe moins aggres-
sive en terme de réduction du nombre d’états, mais pernteltgiournir des résultats plus proches de la
réalité. Notre méthode a été élaborée de facon a prendrengptede coté dynamique d'une exécution.
Ainsi, contrairement a la méthode Absint qui impose une odthgénérale uniforme quelque soit le
contexte d’'exécution (I'historique d’exécution), nousas opté pour une méthode capable de s’adapter
a I'évolution de l'analyse.

Ainsi, notre méthode de fusionnement a pour principaleragrte de préserver l'intégrité des états.
Le but est de réduire au maximum le nombre d’'états générégpsam autant modifier la logique d’exé-
cution suivie par le processeur.

2.4 Lapproche proposée

Nous proposons une approche semi-dynamique formg|llg, ]. Cette méthode s'adapte a la so-
phistication croissante des architectures matériellesar@e le montre la figure 2.1, la premiére phase
de cette analyse consiste a mettre au point un modéle dbiteature cible. Ce modeéle doit respecter
certaines contraintes. La plus importante est qu'il dofttenir des informations temporelles. Concréte-
ment, ces informations temporelles correspondent auxdexapociés a chacune des opérations de base
que le processeur effectue. Ainsi, nous devons associercaeh des opérations basiques effectuées par
le processeur, le temps nécessaire a sa réalisation. £'&sipn "opérations basiques" englobe :

— les opérations effectuées par les unités de traitemeditiGad multiplication, etc.),

— les taches réalisées par les étages du pipeline (FetabpatEher, etc.),

— larecherche de données/instructions au niveau des neswaiches (hit :succes, miss : échec).
Associer a chaque opération basique, le temps nécessaireexécution est une tache essentielle pour
pouvoir fournir des valeurs exactes des temps d’exécution.

Une fois la modélisation achevée, nous exécutons symlestigat ce modeéle (voir la partie 4.2). La
partie la plus importante de cette analyse est de captdas@néent toutes les interactions intra-processeur
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(entre le pipeline, l'unité de branchement et la mémoirdepde fagon & obtenir une estimation précise

des temps d’attente.

Programme
a analyser
(PowerPC
assembleur)

instruction 1
instruction 2

instruction N

603 ou 603e).
- )

Exécution
symbolique

- > )
Modeéle de Détermination du
I'architecture cible plus long chemin
Cas d'étude : d’exécution
processeur (temporelle-
(PowerPC ment) & partir

Abstraction
(fusionnement
d’états)

du graphe génér§

FIGURE 2.1: Approche proposée : Estimation des WCETs

L'approche s’exécute donc, principalement en deux phases :

Exécution symbolique conjointe du programme et du modele dprocesseur:

Durant I'exécution symbolique du programme le modéle dicgseeur est utilisé pour calculer pour
chaque point d’exécution tous les états que le processetiafieindre. La recherche de ces états se fait
évidemment en respectant I'environnement d’exécutiomasutet I'historique.

Fusion maitrisée des états

Afin d'éviter I'explosion du nombre des états engendrés mufaxécution symbolique, les états si-
milaires doivent étre fusionnés. Sachant que I'approclopgsée n'impose aucune restriction a la sé-
mantique du modéle de I'architecture utilisée, une fusi@h éudiée pourrait mener a une trés grande
imprécision des résultats. Notre politique de fusionnenfi@mctionne comme suit : aprés plusieurs pas
d’exécution symbolique, la méthode de fusionnement esékanCelle-ci commence par une analyse ar-
riére qui lui permet d'identifier les états fusionnabless €&ats sont qualifiés de "fortement similaires".
Ce qui signifie que plusieurs de leurs paramétres respactifstotalement similaires. Cette similitude
entre les états garantit que leurs évolutions respectitassls seront quasiment identiques. Une fois ces
états identifiés, ils sont fusionnés. Dés que toutes lesriasiont terminées, la méthode de fusionnement
est stoppée de facon a ce que I'exécution symbolique pégsendre.

Lorsque le nombre d’états généré par I'exécution symbeligest plus compatible avec les res-
sources mémoires disponibles (dans ce cas le nombre diép#sse une valeur seuil), nous utilisons
en complément de la méthode précédente, une méthode qapfal a la notion d’états faiblement
similaires.

Cette fusion, plus agressive en terme de réduction du nodiétats, a le désavantage d’introduire
une imprécision sur les temps d’'exécution calculés ma@svalitage de garantir la terminaison de I'ana-
lyse.

L'analyse s’achéve lorsque toutes les instructions orgyétéoliguement exécutées. Ainsi, le graphe
résultant peut étre analysé afin d’en extraire le pire terfgogdution.
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2.5 conclusion

Dans cette partie nous avons, par de simples comparaisimgnnévidence l'intérét de notre ap-
proche. Ceci nous a aussi permis d'argumenter les choixdpiignt I'élaboration de notre méthode.
Dans le prochain chapitre, nous allons nous intéresserrataigre étape de notre analyse qui consiste a
fournir un modéle Time-accurate du processeur.
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Modéelisation du processeur

3.1 Définition du modele "Time-accurate"

Le modéle de I'architecture doit étre temporisé. Ceci $igmju’il doit prendre en compte le temps
(nombre de cycle d’horloge) nécessaire pour exécuter uémtpn. La facon la plus simple d’'implé-
menter ce modeéle est d'utiliser les tics de I'horloge comyadecde base. Autrement dit le modéle évolu
a chaque front montant de I'horloge. Néanmoins, en présdaaéfaut de cache (cache miss) et dé-
lais d’attente au niveau du pipeline, ce raisonnement nagrieengendrer un nombre important d’'états
intermédiaires qui refleteraient ces moments d’attenteis figure 3.1). Ainsi, 'ensemble des états in-
termédiaires ne serait pas pertinent au regard des perfcesale I'analyse. Une approche plus efficace
et moins codteuse consiste a sauter ces états intermédia@enodéle proposé permet de générer di-
rectement I'ensemble des états futurs du processeurrgdiff@de I'état initial), ainsi que le nombre de
cycle d’horloge requis pour leurs évolutions respectidmus avons appelé ce type : modéle temporisé
"Time-accurate model" (pour insister sur la priorité danaé temps de passage d’'un état a I'autre)

Définition 8 Modéle se basant sur les tics de I'horloge & Time-accuratedebUn modéle exécutable
basé sur les tics d’horlogest une fonction qui associe un ensemble d'ét@tsin autre ensemble d'états
s’ a chaque front montant de I'horloge. Un modéle exécutéible-accurate modedst une fonction qui
associe un ensemble d'étata un autre ensemble d'états ainsi que le temps € 7 nécessaire pour
les atteindre.

Le tableau suivant présente les temps de transfert entréroire cache et un étage du pipeline

Temps des opérations effectuées par la mémoire cache
th : temps associé a un cache hit.

tm : temps associé a un cache miss.

trl : temps associé a un rechargement
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FIGURE 3.1: (1) Modéle d'architecture se basant sur les tics delbige et (2) modéle Time accurate

Le modéle proposé est réalisé en C++. Néanmoins, d'autteasans peuvent étre faites en Sys-
temC TLM-T, SystemC Verilog, ou en VHDL. Ce modéle tente deeadre précisément les comporte-
ments du processeur que nous souhaitons analyser. Noussiité&ressons qu'aux comportements qui
ont des impacts sur les temps d’exécution. Ainsi, ce modgleamstitué principalement de deux grandes
parties (deux composants) :

1) La premiére représente la mémoire cache. Celle-ci semaidstanciée deux fois, une fois pour simu-
ler le cache de données et une autre pour représenter ledatdirictions.

2) La seconde partie représente le pipeline. Ce composatienbl’'ensemble des sous-composants sui-
vants : F, D, LSU, IU, FPU, SRU, BPU, CU. Pour calculer les temtiexécution et en déterminer le pire,
nous devons développer un modéle d'architecture ciblecoant certaines informations telles que :

le temps nécessaire a chaque micro opération.

les temps que prennent les caches miss et les caches hit.

les différentes unités par lesquelles transite le flotstfirctions durant I'exécution.

les interactions entre unités de traitement pouvant surderant I'exécution.
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3.2 ASM : abstract state machine

La dynamique de notre modéle d'architecture est inspiréardeaux de Mueller qui portent sur la
simulation de la sémantique de SystemC. Ainsi, dans§], un ASM est défini comme un pseudo-code
comportant des données abstraites.

Dans la logique du premier ordre, une structure est un erleemb-vide avec des fonctions et des
relations. En terme d’ASM, ces ensembles non-vides somlépges univers. Les éléments d’'un univers
représentent des objets de la réalité. Par exemple, 'sWW& TREES_CONCRETES contient les
élémentshombre, chif fre etcaractere. Les fonctions et les relations de la structure sont regresip
dans un ensemble fini appelé signature. Ces fonctions myiedg les relations entre les objets de la
réalité. Par exemple, une signatyteontient le nom de la fonction
cablage : PORT — ENTREES CONCRETES

De plus, le formalisme ASM ajoute des symboles true, falamdef, 'opération d’égalité = et les
opérations standards sur les booléens.

Un état (state ou static algebrayle signature3 est un universX combiné a une interprétation des
noms de fonctions dg sur X. Par exempleX est un super-univers composé des univesRT et
ENTREES CONCRETES. Prenons la signaturg déja définie. Supposons qu&) RT contient
un élémentt dont la valeur esf N PUT'1. L'état s peut étre représenté par avec l'interprétation :
cablage(t) = nombre.

Pour simuler un comportement dynamique, le formalisme ABfvbduit un mécanisme qui permet
de mettre a jour les valeurs des fonctions pour certaingraggts. Ce mécanisme d’'update ( :=) réalise
les transitions entre états (exécution de Fonctions deMislour "FMJ" Univers — Univers). Dans
ce principe des "evolving algebras", une transition essaloe régle dont I'exécution, pour transformer
un état, dépend d’'une condition. Ainsi, un ASM évolu en &gant un ensemble de régl&s. Chaque
regle est exprimée sous la forme suivante :

if Condition then < mises_a_jourl > else < mises_a_jour2 > endif

Le tir d'une transition se fait aprés la satisfaction desditions qui sont associées a son état de
départ. Par exemple larégle
if cablage(t) = nombre then cablage(t) := chif fre
décrit I'activité du systéme modélisé. Pour notre étda condition est satisfaite et le corps de la regle
est donc exécuté. Aprés cette exécution, la signafyreut étre interprétée stf commecablage(t) =
chif fre ce qui représente un nouvel état

Un modele ASM s’exécute en séquentiel car le modéle traitlesent une régle a la fois. Remar-
quons qu’il est possible que des conditions de plusieuteségient vérifiées a un moment. Dans ce cas,
I'ordre dans lequel ces régles s’exécutent n'est pas détestien Pour simuler explicitement un compor-
tement paralléle, le formalisme ASM posséde une notionetiagu de module. Chaque agent ou module
représente un modéle ASM (séquentiel) qui s'exécute erti@aravec les autres agents. Ainsi, il existe
un modele ASM multi-agent pour simuler les modéles paeslel

3.3 Modélisation du comportement du processeur
Dans notre modélisation, le processeur est divisé en camoéP, IC, DC, countime). Ces compo-

sants sont des objets réels, il prennent donc leurs valespgctives dans des univers. Ainsi, un compo-
santP (pipeline) prendra ses valeurs dans I'univ@rgui contient I'ensemble des états accessibles par le
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pipeline. Exemple P = F' i avecF i € P indique que le pipeline récupére I'instruction_’évolution

de chagque composant est définie par un ensemble de réglesgleascomportent des fonctions de mises
a jour qui font évoluer I'état d’'un composant. Ainsi, toutes fonctions de mises a jour appliquées au
composant” sont définies de I'univer® vers luiméme P_FMJ : P — P).

3.3.1 ASM: Etat

Intéressons nous a présent aux états du modeéle Time-azdBesiguement un processeur peut étre
défini comme un ensemble de composants. Chacun d’entre éaxtexun nombre de taches durant un
cycle d’horloge. L'état courant d’'un processeur est dongrteluit de tous les états de ses composants
ainsi que des interractions susceptibles d’apparaitme eix.

Définition 9 Etat d’'un composanun étatSC[u| est un emsemble minimal de propriétés qui permettent
de définir quel sera la prochaine opération a effectuer pacamposant.

Etat du processeut'état du processeus est le produit de tous les états de ses composants =

(®u composant desSC[u])-

Donc, un état du modéle du processeur refléte les états d&edté composants (P, IC, DC, coun-
time) gu’il contient. Comme le montre la figure 3.2, un étaindodéle de I'architecture inclut les para-
métres suivants :

— (1) Pr : I'état du processeur (pipeline et caches instructionsides),

— (2) countime : le compteur interne.

De plus, durant I'exécution, un nouvel ensembBl€' apparait, représentant l'univers des valeurs des
entrées concretes.

Définition 10 Un étatS est un quadruplet®, IC, DC, countime) ou :
— P : I'état du pipeline.
— IC : I'état du cache d'intructions.
— DC : I'état du cache données.
— countime : compteur de temps interne.

Q) Pr:
P = pipeline
IC = instruction
cache

DC = data cache
(2) countime

FIGURE 3.2: Etat

3.3.2 ASM : Transition

Le comportement de chaque composant est représenté parsemide de regles. Cependant, il
existe une forte interaction entre les composants d'un nnoeesseur. Ainsi, lors de I'établissement
des régles associées a chaque composant, nous constarchague point d’exécution différentes
regles, appliquées a des composants différents, partplyesiturs conditions. Autrement dit, la méme
condition permet la mise a jour de plusieurs composantssiAdans notre modele un ensemble de
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composants est mis a jour & chaque fois qu'une conditionéetée. Ces fonctions de mise a jour sont
séparées par des virgules, et sont excutées simultannément

Définition 11 Une transitionT’ R : S — S est une fonction de transfert qui teste les états des comfmosa
internes du processeuP(IC, DC) et exécute, en fonction du résultat des tests, le bloc deifms de
mise a jour <MAJ> appropié.

Un bloc de fonctions de mise a jour est donc activé a chaquiutire transition. De plus, ces tran-
sitions sont labélisées par le temps maximal que prennentniges a jour. Exemple, concernant le
composaniP, le passage de son état Be= empty (pipeline vide) a I'étatP = F'_i prend un tempsl.

Ce temps sera le label de la transition qui relie ces deus. état

3.3.3 ASM : Temporalité

La modélisation que nous proposons a pour but de nous peeraattalcul précis des temps d’exécu-
tion. Pour cela, a chaque point d’exécution, tous les terfgpedution possibles doivent étre représentés.
A cet effet, chaque état du modéle du processeur a été epechin composantountime. Ce compo-
santcountime est mis a jour a chaque tir d’'une transitibd laguelle est associée un temnijps Cette
mise a jour se fait en incrémentant sa valeur du label deraitian (countime := countime + t1).

3.3.4 lllustration

Pour expliquer I'évolution du modéle, prenons I'exemplaplie d’'une transaction mémoire. Admet-
tons qu’'a un point d’exécution le processeur requiert unenéded. Ce processeur exécute donc une
instruction d’écriture ou de lecture mémoire. Ainsi, I'état courant dagesseurs; est défini par I'état
de I'ensemble de ces composants comme suit : pipéline LSU;, mémoire cache d'instructiohC,
mémoire cache de donné&C' et compteur interneountime = t. Dans le cas od € D(C, la donnée
est transférée en un temygsau processeur. Dans le cas contraire, la donnée est réeugele mémoire
principale, placée dans le cache et ainsi n'atteint le @s@a qu’'au bout d’'un temps:. La régle qui
définit I'évolution du modeéle dans ce cas est formulée dedarfsuivante :

if d=cache_hit
then
P:=CU_I,
IC:=IC,
DC:=DC,
countime:=t+th
else
P:=CU_I,
IC:=IC,
DC:=DC /\ d;d+7,
countime :=t+tm
endif

P := CU_I signifie que linstruction/ a achevé son exécution et qu’elle peut donc étre retirée du
buffer d’exécution. Un ensemble de fonctions de mises agstactivé en fonction de I'évaluation de
la conditiond = cache_hit. Chaque fonction est associée a un composant particuliesi, Aactivation
simultannée de ces fonctions tranforme I'éaen un étatS;, ;. Notons que la valeur qui incrémente le
composantountime représente le label de la transition qui relie I'état cotigra son succeseelt ;.

La figure 3.3 montre le modéle Time-accurate de la mémoirescde données. Ce modéle est déduit
de la régle précédente et représente les évolutions pesdiol cache (nous n'avons volontairement
pas représenté le composdit car ce composant n'a aucune influence durant ce pas d’esByutia
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modélisation que nous proposons permet de capter systgmatent I'impact qu’a le comportement de
la mémoire cache sur les autres composants du processeuagtions intra-processeur). Ainsi, lorsque
la mémoire cache répond a la requéte, le pipeline passetdeffé= LSU; a I'état P = CUy alors que

le composantountime est incrémenté dans le cas (a)téiecycles et dans le cas (b) de: cycles.

P=LSU_j P=CU i P=LSU i P=CU_i
IC th IC IC tm IC
DC > DC DC |—»| DCAd,d+7
countime=t countime=t+th countime=t countime=t+tm
(a) cache hit (b) cache miss

FIGURE 3.3: Evolution du modéle Time-accurate de la mémoire caehdotinées

3.3.5 Combinaison des modeles de composants

Chaque évolution d’'un composant du processeur est moeéeéune regle. Ainsi, le modéle du
processeur évolue en combinant les regles des composéhtogtient. Nous proposons une définition
qui représente I'évolution d’'un processeur contenant deumposants. Cette définition est extensible a
un ensemble de composants.

Définition 12 SiR, : if Ca then < MAJal > else < MAJa2 > endif est la régle qui définit le
comportement d’un composamntet

SiRy:if Cbthen < MAJbl > else < MAJb2 > endif estlarégle qui définit le comportement d'un
composant.

Alors, un modéle de processeur comportant Zesmposants (a et b) évolue en combinant I'ensemble
de leurs regles?; aveci € {a, b}. de la fagon suivante :

if Ca
then
if Cb
then
<MAJal> U <MAJb1>
else
<MAJal> U <MAJb2>
endif
else
if Cb
then
<MAJa2> U <MAJb1l>
else
<MAJa2> U <MAJb2>
endif
endif

L'application de I'opérateur d’'unioru est guidée par le composantuntime. Ainsi, L'évalua-
tion de <MAJal>U <MAJb1l> est faite de la fagon suivante : la premiére étapesistena identi-
fier le bloc contenant le composamtuntime dont I'incrément est le plus petit countimegipr =
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min{countimeg,, countimey }. La seconde étape consiste a activer uniqguement le blotfidesfu-
rant I'étape précédente et a sauvegarder la différence E#rcompteurs associés, d’'une part, au bloc
qui n'a pas été exécuté, et d’autre part, au bloc qui a étdiexéSicountimey; > countimegy, alors le
bloc <MAJal> est activé et la valewsuntimey; — countime,, est sauvegardée, sinatuntime,; >
countimeyy, le bloc <MAJb1> est activer et la valewbuntime,; — countimey; €st sauvegardee. Au
fur et a mesure que I'exécution avance, cette différenae éed valeurs des deux compteurs est décré-
mentée. Lorsqu’elle atteint, la valeur zéro, le bloc de fimms de mises a jour qui n'avait pas été exécuté
est activé.

A présent, stountimeg1p1 = countime,; = countimey, Un nouveau bloc, représentant la conjonc-
tion des blocs <MAJal> et <MAJb1> est activé. En d’'autrasés, si<MAJal>%majpa1, majrcal, Majpcal }
et <MAJb1>={majpp, majrce1, majpce1 } alors le bloc activé est :
<MAJal>A <MAJb1>={majpa1 A majppi, Majrcal A majrcer, Majpcar A majpcey }

Pour illustrer nos propos, choisissons de reprendre le lmadprésentant I'évolution de la mémoire
cache de données et de le combiner avec le modele représéhtalution de la mémoire cache d'ins-
tructions.

Ra:

if d=cache_hit

then <MAJal>
P:=CU_ i,
IC:=IC,
DC:=DC,
countime:=t+th

else <MAJa2>
P:=CU_i,
IC:=IC,
DC:=DC /\ d;d+7,
countime :=t+tm

endif

Rb:

if i'’=cache_hit

then <MAJbl>
P:=F i,
IC:=IC,
DC:=DC,
countime:=t+th

else <MAJb2>
P.=F_ i,
IC:=IC /\ i'’;i""+7,
DC:=DC,
countime :=t+tm

endif

Admettons que la condition Cad: = cache_hit soit vraie et que la condition Cbi?= cache_hit

soit fausse. La combinaison de ces deux regles résulte aoiévaluation de I'expression <MAJal>
<MAJb2>. Ainsi, vu qué +th < t+tm, <MAJal> est activé et le bloc <MAJb2> est ingnoré durant ce
pas d’exécution. La valewrn — th est sauvegardée, puis décrémenté a chaque pas d’exécaifiagod

a activer le bloc <MAJb2> lorsque cette valeur atteindra 0.

A présent, siles deux conditions Cé = cache_hit et Cb :i"= cache_hit sont vraies , alors le bloc
activé est <MAJalx <MAJb1>. Le composantountime de <MAJal> est égale a celui de <MAJb1>.
Ainsi, un nouveau bloc, comportant les fonctions de misesiaguivantes, est activé :
<MAJal>U <MAJbl1>=
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P:=CUJ /\ F_i"",
IC:=IC,
DC:=DC

Notons que la conjonction de deux composants identiquagteéésn I'un de ces deux composants.
Exemple/C AN IC = IC

L'intérét de cette modélisation réside donc dans sa capaciprésenter I'évolution des composants
de fagon précise. Ainsi, les temps de transitions d’'un éf&iudre sont des valeurs exactes (aucune
approximation n’est introduite).

3.4 Etude de cas : PowerPC 603 et 603(e)

Les processeurs selectionnés pour tester I'approchergsntdmmuns aux systemes embarqués. Le
PowerPC 603 et 603(ep?, 53] ont des fonctionnements trés similaires. C’est la raisouar paquelle
nous ne nous intéresserons qu’a I'une de ces deux archistiu

Le PowerPC 603 est un processeur qui contient deux mémaiches, un cache d’instructions et un
autre de données. Ces mémoires caches implémentent dégissale remplacement LRU (last recent
used). Ces stratégies sont utilisées afin de détermingmia ie cache concernée a chaque fois que nous
sommes en présence d'une opération de lecture/écrituselelaache.

Ce processeur contient un pipeline intégrant cing unitésétiution : I'unité d'entiers (IU : integer
unit), lI'unité des flottants (FPU : floating point unit), I'ité des instructions de branchement (BPU :
branch processing unit), I'unité d'écriture et de lecturémnmoire (LSU : load/store unit) et I'unité de
registre systéme (SRU : system register unit). Additioleneént & ces unités d’exécution, le pipeline
contient aussi : un Fetcher (F), un dispatcher (D) et uné whiargée d’achever I'exécution des instruc-
tions appelée completion unit (CU)

Le tableau suivant reprend les différentes notationssag pour représenter les unités d’exécution
du PowerPC 603 :

Unités du processeur

F : Fetcher

D : Dispatcher

BPU : Unité de branchement

LSU : Unité de lecture et d’écriture mémoire de ligne de cache
IU : Unité entiére

FPU : Unité flottante

SRU : Unité des registres systeme
CU : Unité d’achévement

RS : registre temporaire

IQ : pile d’instructions

IC : cache d'instructions

DC : cache de données

1. Le powerPC 603(e) est partiellement présenté dans @sect.1
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FIGURE 3.4: Le PowerPC 603

3.4.1 Description des unités composant le processeur

Pour construire ce modéle exécutable, la descriptionl&tale I'architecture est nécessaire.
Cette description doit non seulement couvrir les compaetemdes unités qui composent le proces-
seur mais aussi contenir les temps de toutes les microtmpesaéalisées par ce processeur. Nonobstant
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I'abstraction de certains comportements du processeumpdéle doit néanmoins mettre en valeur toutes
les interactions inter et intra unités ayant un impact goesi soit-il sur les temps d’exécution.

Dans le but de mettre au point un modeéle précis du processews, donnons, ci dessous, le fonc-
tionnement précis du PowerPC 603.

3.4.1.1 Mémoire cache : (MEM)

La mémoire cache est une des principales évolutions de ce®s années. Elle a contribué a la
sophistication des processeurs. Cetiite mémoire permet un gain de performance considérable. En
effet, grace a ce dispositif, le processeur peut accéded@uxées beaucoup plus rapidement. Les délais
d’acces a la mémoire cache étant minimes, si une donnéeaesepiians le cache et que le processeur la
requiert par la suite, il pourra la récupérer immédiatentrfemun cycle d’horloge).

Fonctionnement de la mémoire cache

Le fonctionnement de la mémoire cache a un lien direct aviactan dont les instructions/données sont
placées dans le cache. Nous allons donc nous intéresséseinpra ce mécanisme susceptible d’octroyer
un gain de temps considérable a chaque fois que le procassglrt une instruction/donnée.

Le PowerPC 603 contient deux mémoires caches, un cachadtisirs (IC) et autre de données
(DC), de 8 Koctet chacune. Ces deux mémoires ont globalelaen€me structure. Elles sont toutes
deux composées de 128 rangées, chaque rangée contientldesixUn bloc est composé d’une suite
de bits appelée tag (étiquette) et de 32 octets d'instmsfilmnnées, ce qui signifie que chaque bloc
peut contenir 8 instructions/données de 32 bits. Pouruegmoune instruction/donnée dans le cache,
il suffit de connaitre son adresse. En effet, 'adresse dinstuction/donnée est divisée, comme le
montre la figure, en (1) 20 bits deg, (2) 7 bits dindex permettant de calculer la rangée du cache dans
laquelle doit étre stockée cette instruction/donnée, r{83 bits qui permettent d’identifier, parmi les 8
instructions/données contenues dans chaque bloc, lisigin/donnée qui a déclenchée le transfert du
bloc mémoire et (4) 2 bits de parité.

(1) tag | (2) rangée (indexpis | (3) block concernd (4) bits de parité
20..26)

(bits 0..19) (bits 27..29) (bits 30..31).

La mémoire cache du PowerPC 603 est 2 voies associativepit stocker deux lignes de cache
ayant le méme index). Cette mémoire cache implémente uvagie de remplacement de type LRU
(Least Recently Used) détaillée ci-dessous.
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128 lignes
\ \ \ T T T \

- ——
[ —I| [ l
Bloc 0 Adresse Tag 0 Etat | ;nstrucltions/éonné(‘es 0-7‘
Bloc 1 Adresse Tag 1 Etat | Iinstrucitions/gonnéles 0-7i |
! ! . ! !

FIGURE 3.5: Organisation de la mémoire cache du PowerPC 603 (atistns et données)

Stratégie de remplacement LRU

Cette stratégie consiste a remplacer la ligne la plus aneiaent référencée. Elle est parfaitement adap-
tée au PowerPC 603 du fait que I'associativité de ses mémeaehes est petite (2 voies associatives voir
figure 3.5). En effet, la méthode LRU donne de bons résultats devient assez coliteuse lorsque I'asso-
ciativité augmente. Ceci est di a I'augmentation du nombrests indispensables avant de sélectionner
la bonne ligne de cache.

3.4.1.2 Pipeline: (P)

Le pipeline est un mécanisme qui divise I'exécution degiictibns en plusieurs étapes. Chaque
étape est appelé&age de pipeline. Cette techniqgue ne permet pas d'exécuter une instructiom p
rapidemment. L'exécution étant divisée en plusieurs &tapieune seule instruction est traitée par un
pipeline, aucun changement ne sera observé quant au teewécdtion. La force de ce mécanisme
est d'octroyer au processeur la possibilité de commenegédution des instructions suivantes avant
d’achever I'exécution de l'instruction courante. Aingi,Mitesse d’exécution d’'un groupe d’instructions
augmente.
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Fetcher (F)

Unité de branchement (BPU)

[ :jﬁi :HI: }: :%: } : :\ Pile d’instructions (1Q)
-
|- — = ——— == — = > \ Dispatcher (D)
FPU, |
LSU | = 1 =

A,
ffffffff el s IR ] j‘ Buffer interne
A

- = === = = (unité
l l d 'achévement (CU))

Fin d ’exécution:
(retirer les instruction)

FIGURE 3.6: Evolution du flot d'instructions a l'intérieur du pijired

Fetcher : (F)
Le fetcher peut récupérer a chaque top d’horloge jusqu’'& deiructions de la mémaoire et localiser
I'adresse de l'instruction suivante. Ces instructiong stockées dans une pile interne (IQ) , appelée pile
d'instructions (Instruction queue).

Durant cette étape l'unité de branchement détecte lesugigins de saut afin de les traiter au plus
vite. Cela permet de réduire les délais d’attente. Le but’es@cuter les instructions de branchement
conditionnel en zéro cycle (voir section 3.4.1.4).

Dispatcher : (D)
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Le dispatcher récupére les instructions de la pile d'ircsimas (1Q), les décode afin de déterminer :
— (1) les unités de traitement qui doivent recevoir ceslcsions.
— (2) si ces instructions sont éligibles a étre dispatchéawars du cycle courant.

Unités d’exécution : (EX)

Le pipeline du PowerPC 603 contient 5 unités d'exécutione: umité entiére (IU), une flottante (FPU),
une de lecture et d’écriture (LSU), une de branchement (BRU)e de registre systeme (SRU). Chaque
unité d’exécution commence le traitement d’une instrurcties sa réception. Ce traitement peut se faire
durant un ou plusieurs cycles, puis l'unité écrit le résud&al’opération dans un de ses registres (registres
intermédiaires). Ensuite, elle notifie a I'unité d’achewsin(CU) que I'exécution de l'instruction est
terminée.

Les instructions flottantes sont exécutées par la FPU eligdar&ette unité peut exécuter jusqu’'a 3
instructions simultanément. La LSU peut exécuter jusquigsfuctions en méme temps. Ces exécutions
se font grace a la structure interne micro-pipelinée de oiéa1 Exemple concernant la LSU, son micro-
pipeline contient 2 étages : le premier étage convertitréase virtuelle en une adresse physique alors
gue le second se charge d’accéder a la mémoire pour en récapey stocker une donnée. Notons que
les micro-pipelines, au méme titre que le pipeline, peramett’augmenter localement (au niveau des
unités d’'exécution (EX)) la vitesse d’exécution d’'un enbd’instructions.

Par ailleurs, ces unités peuvent fonctionner indépendarntes unes des autres. Ce qui confere au
pipeline la possibilité d’exécuter des instructions "fdliement dans le désordre". En effet, dans le cas
ou aucune dépendance de données n'est détectée, une uniggajuune instruction, I'exécute sans
se préoccuper de I'avancement des autres instructionsi,Aine unité peut avoir fini de traiter une
instruction du programme avant que les prédécésseurstddrtuction ne finissent de s’exécuter.

Exemple (voir figure 3.7) : supposons que durant I'exécutions ayons a traiter les instructiohs
et I, (selon I'ordre imposé par le programnigprécédels). A présent, si; est une addition de flottant
alors quel, est une addition d’entief; prendra 3 fois plus de temps qiiea s’exécutef. Ainsi, I; sera
dispatchée vers son unité d’exécution un cycle avantependant le traitement de s’achévera avant
celui del;.

2. Addition de flottants = 3 cycles d’horloge. Addition d’emt= 1 cycle d’horloge.
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D I1: Dispatcher I1 B
D l2: Dispatcher I2 [ 1 FPU
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0 1 2 ' g
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DI Dl

FIGURE 3.7: Exemple d’exécution partiellement dans le désordre

Notons que le PowerPC 603 n’exécute pas les instructionalétoent dans le désordre”. En effet,
le mode "totalement dans le désordre" impose que le dispaf{€l) réordonnance les instructions en
fonction des disponibilités des unités de traitement. dment dit, les instructions présentes dans la pile
d'instructions (1Q) sont envoyeées vers leurs unités déesmagnt respectives dans un ordre différent de ce-
lui imposé par le programme. L'ordre d’exécution des insttams est, a présent, dicté par la disponibilité
des unités d’exécution.

Or, concernant le PowerPC 603, I'exécution dans le désarést susceptible d’'apparaitre qu’au
niveau des unités d'exécution (EX) et non du dispatcher (i2s(de ré-ordonnancement d’instructions).
Ainsi, nous dirons que ce processeur est capable d’exdegtarstructions dans un désordre partiel.

Unité d’'achévement : (CU)
L'unité d’achévement est alertée en fin d’exécution. Enitéatette unité commence a traquer les ins-
tructions aussitot qu’elles atteignent le dispatcher adimdintenir, dans un buffer interne, une trace de
leurs exécutions. Ainsi, cette unité peut s'assurer quinaexception (probléeme durant I'exécution) ne
s’est produite. Cette unité a, par ailleurs, d’autres rdles
— (1) de transférer les résultats obtenues par les unit&éaliéon, des registres temporaires vers des
registres appelés registres généraux (GPR : general purggister) ou vers des registres flottants
(FPR : floatingpoint purpose registre). Ce transfert sejfisiie avant que l'unité d’achévement
ne retire I'instruction concernée de son buffer interneciCertifie que I'exécution s’est terminée
sans qu’'aucune exception ne soit laissée sans traitement.
— (2) de maintenir une cohérence d’exécution. Ce qui implide remettre les instructions dans le
bon ordre (I'ordre imposé par le programme) avant d’achkewes exécutions.

3.4.1.3 Exécution d'une séquence d'instructions

Dans cette partie nous allons montrer comment une séquénstuttions est exécutée par le Po-
werPC 603. Durant cette exécution, hous supposons ques testanstructions du programme sont dans
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la mémoire cache (IC). Comme nous pouvons le voir sur la figu8ée traitement du flot d’'instructions
s’effectue de la maniére suivante :

— cycle 1: les instructions 1 et 2 sont récupérées de la mémaahe (F).

— cycle 2 : deux opérations sont effectuées en paralléldegipstructions 1 et 2 sont décodées (D),
(2) les instructions 3 et 4 sont récupérées de la mémoireeq&jh

— cycle 3 : les instructions 1 et 2 sont traitées par leurgamitexécution respectives (EX) alors que
les instructions 3 et 4 sont décodées (D).

— cycle 4 : l'instruction 1 a terminé son exécution. Le réauttbtenu est donc transféré par 'unité
d’'achévement vers un registre du processeur (WB). Lieibn 2 (instruction flottante) effectue
son deuxieme cycle d’exécution (EX) (deuxiéme étage duoypgeeline de la FPU). Les instruc-
tions 3 et 4 sont traitées par leurs unités de traitemeneotisps (EX) (instruction 3 est traitée par
I'lU, instruction 4 effectue son premier cycle d'exécutigoremiére étage du micro-pipeline de la
FPU)

— cycle 5 : lintruction 1 est retirée du buffer d’exécutioDL(). L'instruction 2 exécute son troi-
siéme cycle d’exécution (EX). L'instruction 3 a terminé sx@cution, le résultat gu’elle a produit
est transféré vers un registre du processeur (WB). L'indom 4 effectue son deuxiéme cycle
d’exécution (EX).

— cycle 6 : Linstruction 2 a terminé son exécution, le réduiu’elle a produit est transféré vers
un registre du processeur (WB). Du fait que l'instruction’ toujours pas été retirée du buffer
d’exécution (DL), I'intruction 3 reste bloguée (WB). Litisiction 4 exécute son troisiéme cycle
d’exécution (EX).

— cycle 7 : les instructions 2 et 3 sont retirées du buffer éeion. Linstruction 4 a terminé son
traitement, ainsi le résultat qu’elle a produit est trarésféers un registre du processeur (WB).

— cycle 8 : l'instruction 4 est retirée du buffer d’exécution

Ce qui marque la fin de I'exécution de la séquence de code.
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F (Fetch): Récupérer

D (Decode/Dispatch): Décoder

EX ( Execute): Exécuter

WB (write back): Ecrire les résultats
DL (Deallocate): Retirer | ’instruction

2 3 4 5 6 7 8  (cycle)

L \ \ | \
| ! ! | !
\ ! ! \ !
F !D!EX!WB!DL|

Instruction1. add

Instruction2. fadd F D |EX | EX| EX | WB|DL

Instruction3. add F D EX|WB| WB| DL

Instruction4. fadd

M

| D[ Ex|EX|EX [wB]| DL |

FIGURE 3.8: Exemple d’exécution d’'une séquence d'instructions

3.4.1.4 Unité de branchement : (BPU)

Cette unité traite une partie trés importante du componté¢me programme. En effet, une instruc-
tion conditionnelle peut altérer le flot d'instructionsitégs (I'ordre dans lequel les instructions du pro-
gramme sont traitées). Cette altération a un impact dingctes temps d’exécution et doit donc étre
traitée avec beaucoup de précaution.

Le PowerPC 603 contient une BPU qui extrait les instructidasranchement directement du flot
d’instructions qui arrive au pipeline (directement du ffetic (F) sans passer par la pile d’instructions
(IQ)) afin de les traiter le plus rapidement possible. Le lstide ne pas introduire de délais d’attente au
sein du pipeline. La BPU tente de traiter les instructiondi@mchement conditionnel avant que leurs
successeurs n'atteignent I'unité de traitement suivdatdigpatcher (D)). Ce type d'instruction est donc
exécuté en paralléle des instructions qui le précédenstiAgon temps d’exécution peut étre ramené a
zéro cycle d’horloge.

Prédiction de branchement

Le principe de ce mécanisme est qu'a chaque fois qu’uneuttgin de branchement comporte une
condition qui ne peut étre traitée au moment ou 'unité regetite instruction, la BPU va alors faire une
prédiction. Cette approche possede unimmense avantdgegorédiction est juste, aucun délais d’'attente
ne sera introduit. Le revers de la médaille est que si la gtiédi est fausse, I'exécution s'interrompt.
Ensuite, toutes les instructions qui succedent I'insioactle branchement conditionnel sont retirées du
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pipeline et I'exécution reprend a partir de 'adresse dadiement calculée.

Exécution spéculative

L'exécution spéculative est dans la continuité de la ptédiale branchement. En effet lorsqu’un bran-

chement est prédit, le processeur va tout naturellementmamcer a exécuter les instructions suivant
cette branche. Cependant, la condition n’étant pas encaitéd, les résultats, des exécutions des ins-
tructions qui succédent a l'instruction de branchemenpewe/ent pas étre exploités par le processeur.
Ceci implique que ces instructions soient traitées paslenités respectives mais que leurs exécutions
ne soient pas achevées (ces instructions ne sont passetirdmiffer d'exécution). Ces instructions res-

teront donc au niveau de l'unité d’achevement (CU) jusq@ague la condition de branchement soit

traitée.

L'intérét de I'exécution spéculative est d'éviter les pélies d’inactivité du pipeline. Sans ce mode
d’exécution, le fetcher (F) serait inactif dés le moment ‘aisfruction de branchement conditionnel
serait récupérée du cache et cela jusqu’a ce que le résulteittment de la condition soit connu. Le
point fort de cette technique est que si la condition esfigérile traitement des instructions se poursuit,
suivant le chemin prédit, sans interruption. Dans le catrama, comme mentionné ci-dessus, le pipeline
est vidé (toutes les instructions qui suivent I'instrustile branchement sont retirées du pipeline), et la
nouvelle adresse de branchement est utilisée pour détarieicthemin adéquat.

3.4.1.5 Exécution d'instructions de branchement

Dans cette partie, nous présentons un exemple d’exécutimtrdctions de branchement. L'exemple
proposé dans la figure 3.9 est introduit afin d’expliquer Iésanismes présentés ci-dessus (prédiction
de branchement et exécution spéculative).

L'exemple contient deux instructions de branchement rilciibns 2 et 6). Lorsque le processeur
traite cet exemple, il effectue donc deux prédictions : &lplemiére est correcte et (2) la seconde est
incorrecte.

Prédiction correcte

Au cycle 2, I'unité de branchement (BPU) recoit la deuxiémstruction du programme et effectue une
prédiction de branchement. Les instructions 3 et 4 sontc,da@ctupérées de la mémoire cache (IC).
C’est durant ce cycle que I'exécution spéculative commeBEceeffet, le processeur n’a toujours pas
exéecuté l'instruction de branchement (instruction 2),ecefant il poursuit I'exécution selon l'une des
deux branches (exécution spéculative). Au cycle 4, l'intton 2 est exécutée. Ainsi, au cycle suivant
(cycle 5), il en résulte que la prédiction du processeur @secte. L'exécution peut donc se poursuivre
normalement. Le PowerPC 603 peut donc transférer le réshitanu suite a I'exécution de l'instruction
3 vers le registre approprié (GPR).

Prédiction incorrecte

Au cycle 4, I'unité de branchement (BPU) recoit la sixiemstiinction du programme et effectue une
nouvelle prédiction de branchement. Les instructions 7s&frf}, donc, récupérées de la mémoire cache
(IC). L'exécution spéculative apparait donc une seconge @ependant au cycle 7, apres que l'instruc-
tion 6 ait été exécutée, la prédiction se révele incorré@grocesseur doit donc : (1) stopper les exécu-
tions des instructions 7 et 8, (2) effacer les résultats deegécutions de ses registres intermédiaires, et
(3) récupérer le flot d’instructions correctes (instrucd® et 10).
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F: Récupérer

D: Décoder

EX: Exécuter

PR: Prédire

WB: Ecrire les résultats
DL: Retirer | ’instruction

1 2 3 4 5 6, 7 8 9 10 11  (cycle)

RN
Q

Q.
Qo
O
5444
x|

| | |

| | |
WBIDL]
| |

| |

R

E o

2bc [FIPRIPRIEX] '@ i i 3 3 3
3add [F[DJEXWB[DL] ' ' ' | |
Afadd [F[DIEX[EX[EXWBDL] ' | |
5add: | LFIDIJEXIwB[DL] | | | |
6bc . . | FIPRIPRIEX] ' . 1 1
7 fadd i i : i i i i i
8.add ' | | F|1 D ! EX | | | | |
gsub' | | | ' ' [F]D[EXWB[DL]
100r, | . . . [FIDIEX]WB[DL]

| | | | | |

FIGURE 3.9: Exemple d’exécution d’instructions de branchement

3.4.2 Micro-opérations et temporalités

A présent, intéressons-nous au fonctionnement internaerdéss d’exécution. Comme nous I'avons
mentionné précédemment, le PowerPC 603 contient 5 unigd®dition. Certaines ont un fonctionne-
ment séquentiel simple, comme les unités entiere (IU) etglstre systéme (SRU). Ceci, leurs conférent
la possibilité d’exécuter chaque instruction en un cycliodbge. D’autres ont une structure plus com-
plexe. Prenons I'exemple de I'unité flottante (FPU) (voiufig 3.10) ou de celle de lecture et d’écriture
(LSU). Ces unités ont des fonctionnements paralléles (wpgueline), ce qui leur permet de traiter res-
pectivement 3 (A,B,C) et 2 instructions par cycle. Mais cgtifie également que pour I'exécution
d’'une instruction ces unités consommeront, au mieux, odispenent 3 et 2 cycles. Durant ces types
d’exécution, l'instruction concernée est transférée dtage du micro-pipeline a l'autre.
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A : instructioni
B: instruction 2
C: instruction 3

Etage2) H(Etage3) ‘

—~

cycle 1  |(Etage 1)A |

>

cycle 2 (Etage 1)B| |(Etage2)A | | (Etage3) |

>

/X
| (Etage2)B| | (Etage3)A

cycle 3  |(Etage 1)C

FIGURE 3.10: Micro-pipeline de l'unité flottante (FPU)

3.5 Modeélisation du PowerPC

La modélisation du processeur cible passe par une phase congortements de ce processeur sont
répertoriés et étudiés. Cette étude vise a décider des ctanmnts et des parametres ayant un impact
direct ou indirect sur les temps d’exécution. Lintérét d¢te étape est donc de mettre en évidence la
partie pertinente du process€uPrésentons, a présent, pas a pas le modéle du processeur.

Par souci de clarté, les modéles de chaque unité de traitexomrprésentés sous une forme algorith-
mique (organigramme). Le but étant d’expliquer le raisoneet suivi durant la phase de modélisation
et de montrer que les modéles peuvent étre développés miEmpenent du formalisme d’abstraction
choisi. Nous montrons également, pour chaque unité, comiemdime-Accurate modéle est construit.

3.5.1 Modéle de cache

la modélisation de la mémoire cache est composée de plasitagses. Les plus importantes sont
les classes :

— ControlCache qui contient différentes méthodes permettant de gérex nettnoire cache, (gérer
les transactions entre le cache et la mémoire principabagégie de remplacement du cache LRU,
etc.).

— CacheMemory qui représente au niveau du modéle le cache physique (table@ux dimen-
sions).

La figure 3.11 présente une version simplifiée de la fonctenmettant de rechercher un ensemble
d’adresses dans la mémoire cache de données/instrudlietis.recherche est faite suite a I'envoi d'une
requéte par la LSU/F. Cette derniére (classe LoadStorétémniher) recoit, en réponse a sa demande,
une valeur entiére représentant le temps requis pour resxdpédonnée/instruction.

3. Pertinente du point de vue calcul des temps d’exécution.
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Qi@

Donnée /
non instruction oui
dans le
cache

Ecrire la
donnée/
instruction

dans le cachg

Renvoyer tm Renvoyer
(time miss) th(time hit)
alalLsSu alalLSu
| Fetcher | Fetcher

FIGURE 3.11: Fonction gérant les interactions avec le cache deddmfinstructions : ControlCache

La régle qui représente I'évolution de la mémoire cachetinibn* se compose de deux blocs conte-
nant des fonctions de mises a jour. En fonction du résult@nok suite a I'évaluation de la condition, un
seul bloc sera activé. Ainsi, dans le cas ou la condition ésfiée, le F récupérera l'instructionaprés
th cycles et dans le cas contraire, cette méme instructionpt@rae dans I'C' et le F' ne la récuperera
gu'apréstm cycles.

if i=cache_hit

then

P:=F_i,

IC:=IC,

DC:=DC,

countime:=t+th
else

P:=F_i,

IC:=IC [\ i;i+7,

DC:=DC,

countime :=t+tm
endif

Comme le montrent les figures 3.12 et 3.13 , les modéleséditians I'analyse doivent refléter respec-
tivement le principe de fonctionnement des mémoires cadirestructions et de données . Ces modéles
sont directement déduits de I'ensemble des regles préseptécédemment. Ainsi, le modéle de la mé-
moire cache (instructions ou données) répond a une reqaéleuk facons différentes : soit cache hit,
soit cache miss et renvoie le temps associé a chaque scénario

4. le modele de la mémoire cache de données est présent@qente 3.3
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P=F_i P=D_i P=F_i P=D_i
IC th IC IC tm IC A\, i+7
DC | —» DC DC |—> DC
countime=t countime=t+th countime=t countime=t+tm
(a) cache hit (b) cache miss

FIGURE 3.12: Evolution du modéle Time-accurate de la mémoire cdthstructions

P=LSU_i P=CU_i P=LSU_i P=CU_i
IC th IC IC tm IC
DC | —> DC DC |—»| DCAd,d+7
countime=t countime=t+th countime=t countime=t+tm
(a) cache hit (b) cache miss

FIGURE 3.13: Evolution du modéle Time-accurate de la mémoire cdeldonnées

3.5.2 Modéles de pipeline

Pour la partie concernant le pipeline, celle-ci reprendsdam intégralité la description du pipeline
PowerPC 603. Elle contient donc toutes les unités et doitapleurs, prendre en compte toutes les
interactions intra-processeurs. Le flot d’instructions§radrieur du pipeline évolue d'un étage a I'autre
selon le schéma proposé dans la figure 3.6 (voir section.3)4.1

Ainsi, une fois que le F récupére des instructions de I'lG,instructions sont stockées dans 1Q, puis,
elles sont dispatchées, par le D, vers leurs unités derraiterespectives (EX) . Dés que le traitement
d’'une instruction se termine, la CU est alertée. Cette wetéharge alors de transférer le résultat de
I'opération vers des registres du processeur. Toutesdasiations du programme seront traitées de cette
fagcon & I'exception des instructions de branchement quiednaites, par la BPU, du flot d’instruction
immédiatement aprés avoir été placées dans I'lQ.

3.5.2.1 Modéle du fetcher

La classeFetcherrécupére continuellement des instructions de I'lC et lasgldans I'lQ.

La principale fonction du fetcher est représentée par ladi@ul4. Cette fonction a pour but de
déterminer le temps nécessaire pour récupérer une instrude la mémoire cache.

Les instructions stockées dans I'lQ ont pour point commugtrd’ ordonnées de facon séquentielle
(maintiennent I'ordre fixé au niveau du programme). Il exitpendant d’autres types d’instructions qui
interrompent cet ordre. Ces instructions sont des instmetde branchement. A cet effet, une composant
BPU (voir la partie 3.5.3) est implémentée. Ce composargreefes instructions de branchement dés
I'instant ou elles atteignent I'lQ afin de les traiter sépagat.
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i=0,adressel, adresse2

)
adresse:
adressel

1

A. Associer]
a chaque
instruction
un iden-

tificateur

B. Conver-
tir 'adresse
virtuelle
en adress¢g
physique

C. Requete

envoye au
ControlCache (i

adresse non

 ~

D.
time=temps
nécessaire
pour
récupérer
I'instruction

I

adresse2

Sortir

FIGURE 3.14: Récupérer une instruction : Fetcher(F)

Le PowerPC 603 peut récupérer simultannément jusqu’a ehestouctions par cycle. La régle reflé-
tant son évolution doit donc étre étendue de fagon a premdeerapte ce traitement paralléle. La struc-
ture de la régle est ainsi modifiée : le simpfe— then — else est transformé en deuX — then — else
impriqués. Cette nouvelle structure permet de considésetrditements paralleles des deux instructions
en une seule opération. En effet, nous associons, auxniits des deux instructions, un seul temps
(un seul composaniountime). Ainsi, les fonctions de mises a jour appliquées au comyposant la
conjonction {\) des fonctions de mises a jour qui lui auraient été applisjséecessivement suite a I'exé-
cution des deux instructions. Exemple, si les conditioascache_hit eti + 1 = cache_hit sont toutes
deux vérifiées, la fonction de mise a jour activée pour le asaptP est la conjonction de sa premiéere
mise & jourP := F_i et sa deuxiéme mise a jolit := F'_i + 1. De cette fagon, la fonction de mise a
jour activée pour le composaftestP := F i AN F i+ 1
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if i=cache_hit
then
P:=F_i,
IC:=IC,
DC:=DC
if i+l=cache_hit
then
P:= P /\ F_i+1,
IC:=IC /\ IC,
DC:=DC /\ DC,
countime:=t+th
else
P:= P /\ F_i,
IC:=IC /\ IC,
DC:=DC /\ DC,
countime:=t+th
endif
else
P:=F_i;i+1,
IC:=IC [\ i; i+7,
DC:=DC,
countime :=t+tm
endif

P=F_i,i+1 P=D_i,i+1 P=F_i,i+1 P=D_i,i+1
IC th IC IC tm | ICAQ+7
DC - DC DC —> DC
countime=t countime=t+th countime=t countime=t+tm
(a) cache hit (b) cache miss
P=F i, i+1 P=Di,F_i+1
IC th ICAi
DC 3> DC
countime=t countime=t+th
(C) cache hit (i), cache miss (i+1)

FIGURE 3.15: Evolution du modéle Time-accurate du Fetcher

3.5.2.2 Modeéle du dispatcher

La figure 3.16 montre une fonction qui permet d’envoyer larirctions vers une unité d'exécution.
En effet, cette unité doit, a chaque cycle, décoder les deemigres instructions qui sont entrées dans
I'lQ afin de les transférer vers I'unité d’exécution appiépr Comme le montre la figure 3.16, le dispat-
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cher prend la premiere instruction qui est entrée dans Bxuite, le D identifie le type d’instruction
et en fonction du résultat I'envoie vers I'unité d’exécuat@ppropriée. Le méme traitement est appliquée
pour la deuxiéme instruction. Le PowerPC603 effectue agiération dans I'ordre dans lequel les ins-
tructions sont rangées au niveau du programme (in-ordéanhioins, nous disons que le PowerPC603
exécute les instructions partiellement dans le désordréitique si une instruction, aprés avoir été en-
voyée vers son unité, n'a toujours pas fini de s'exécuteringsuctions suivantes sont tout de méme
envoyées vers d’autres unités et peuvent donc termines éudricutions avant I'instruction en question.

@onk 1Qo Instructio@

I=Instruction]|

non

Itype :Iltype

Faire avance
les unité
n‘ayant

Buffer du CU i pas recu

est pleir? d'instructions
durant ce

cycle d'un pag
d’exécution

Unité

d’exécution

(UE) occupée
?

opi .

oji

Envoyer

linstruction o8 | —instruction2
a l'unité I de 1Q -

concernée

FIGURE 3.16: Dispatcher une instruction : Dispatcher(D)

Comme pour le modéle du composant F, le D traite également idstructions simultannément.
Ainsi, le raisonnement, concernant la conjonction destfons de mises a jour du composant F, est
également utilisé pour définir I'’évolution du composant Dotdhs queD[1] signifie que le D traite
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aumazimum une seule instruction lorsqu’il est sollicité pour traitémstruction i. Si cette condition
est vérifiée le décodage deest lancé. Ensuite, le méme test est fait, une seconde fmis,décider si
l'instruction i + 1 peut étre traitée durant ce cycle.

A présent, si lors de I'exécution de l'instructianla condition D[1] n'est pas vérifiée, alors cette
instruction ne sera dispatchée qu'aptéscycles. La valeur del est déduite du compteur interne du
composant D (le temps nécessaire pour qu'il termine lestrant d’au moins une de ses instructions).
A ce point de I'exécution (apréd cycles), la régle ci-dessous est a nouveau appliquée de &agsavoir
si le traitement de l'instruction+ 1 est également possible.

if D[1]
then
P:=D_i,
IC:=IC,
DC:=DC
if D[1]
then
P:= P /\ D_i+1,
IC:=IC /\ IC,
DC:=DC /\ DC,
countime:=t+1
else
P:=P /\ F_i+1,
IC:=IC /\ IC,
DC:=DC /\ DC,
countime:=t+1

endif
else
P:= D i,
IC:=IC,
DC:=DC,
countime:=t+tl
endif
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oy || e | [P e
ICAii+t [T | ICAQi+ c it " IC Aii+1
DC | DC el >  DC
countime=t countime=t+1 countime=t countime=t+t1
(a) instructions i et i+1 (b) instruction i

dispatchées dispatchée

au bout de t1 cycles

P=F_ii+1 A P=D_iF_i+1
D[1
o) 1 » |C Nii+1
IC Ai,i+1
DC DC
countime=t countime=t+1

(c) instruction i dispatchée
instruction i+1 non-dispatchée

FIGURE 3.17: Evolution du modéle Time-accurate du Dispatcher

3.5.2.3 Modeéles des unités d’exécution

Dans cette partie, une distinction est faite entre les sirdtéxécution et I'unité de branchement.
Cette derniére, ayant un comportement particulier, saiér séparément dans la partie 3.5.3.

Ainsi, Le modele (EX) comprend quatre types d’unité d’ext&u:unité entiere (1U), unité flottante
(FPU), unité de lecture et d'écriture mémoire (LSU), unitérdgistres systeme (SRU).

Chacune de ces unités, durant I'exécution, associe a chades opérations qu’elle exécute, un
nombre de tops d’horloge précis. Ces nombres sont appelédulges des micro-opérations et sont
répertoriés danp].

La LSU ainsi que la FPU exécutent des instructions en péaliéors que I'lU et la SRU ont toutes
deux un comportement séquentiel. Ce qui nous a conduit amge¥sdeux exemples d’unité :

— le premier séquentiel est représenté par I'lU. Son fonoeonent est modélisé par la figure 3.18,

— le second pipeliné est illustré par la figure 3.19. Elle meote fonctionnement de la LSU qui

comprend un micro-pipeline de deux étages et peut ainsiuexéfusqu’a deux opérations au
méme moment.
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time= compteur
interne de l'unié

79

non time=temps

de l'opération

Avertir

CU que olii
| o!)e,ratlon Sortir
précédente

vient de

s’achever

. I = Ins-
npn T
I=rs

FIGURE 3.18: Exécuter une opération : Unité entiére (IU)

| est valide?

De facon générale, une unité ayant un comportement séglerécute les instructions du pro-
gramme une a une et ne peut donc commencer le traitementidstngction que si I'exécution de I'ins-
truction précédente est terminée. Alors qu’une unité diaién pipelinée place les instructions dans le
premier étage de son micro-pipeline (si ce dernier est)limesuite, I'exécution se poursuit par le trans-
fert de l'instruction gu’elle contient du premier au secd@tage de son micro-pipeline. Le premier étage
étant a présent libre, il peut étre occupé par l'instructigivante. L'exécution de chaque instruction se
termine lorsque celle-ci sort du derniére étage du micpelmie. Ainsi, ce type d’unité peut commencer
I'exécution de I'instruction suivante avant d’acheverrbitement de l'instruction courante.
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FIGURE 3.19: Exécuter une opération : Unité de lecture et d’éaitaemoire (LSU)

L'intérét de cette étape est que les deux composants (pépell séquentielE X (i) et EX (i + 1)
recoivent respectivement les instructiareti + 1. Notons que I'expressiof X (i) désigne le composant
en charge de traiter I'instructian Ainsi, I'instruction+ est traitée que 9v X (i) est libre et qu'il demeure
au moins une place de libre dans le buffer d’exécution du Glif (8 modéle ci-dessous). Notons que
I'expressionCU[n — 1] signifie que : pour un buffer d’exécution comportanémplacements, au mois
un emplacement demeure vide.

A présent, admettons que I'une des conditions précédemtssinpas vérifiee £X (i) = busy U

U[n]). Ainsi, le prochain état vers lequel évoluera ce composara I'exécution de l'instruction.
Cette exécution débutera aprdsycles. La valeur dél est directement déduite du compteur interne du
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composan® X (7). A ce point de I'exécution (aprés cycles), la conditiorE X (i) = free A\CU[n—1],
sera vérifiée et donc I'état vers lequel évolura ce compasznat conditionné uniguement par le résultat
de I'évaluation de la conditio® X (i + 1) = free A CU[n — 1]. Ainsi, un bloc de mise a jour sera
selectionné pour traiter I'instruction+ 1.

if EX(i)=free /\ CU[n-1]
then
P:=EX(i)_i,
IC:=IC,
DC:=DC
if EX(i+1l)=free /\ CU[n-1]
then
P:=P /\ EX(i+1)_i+1,
IC:=IC /\ IC,
DC:=DC /\ DC,
countime:=t+1
else
P:=P /\ D_i+1
IC:=IC /\ IC,
DC:=DC /\ DC,
countime:=t+1
endif
else
P:=EX(i)_i,
IC:=IC,
DC:=DC
countime:=t+tl
endif

P=D_i,i+1A

P=D_ii+1A P=EX(i)_iA ((EX(i)_busy/ P=EX(i)_i
(CUIn-2]) EX(i+1)_i+1 EX(i+1)_busy) -

- f IC ii+1 veuln)) | 1 IC /ii+1

'CS'(':'” R DC IC Aii+1 DC
countime=t countime=t+1 couat(i:me:t countime=t+t1
Les instrgctionsj eti+1 EXs occupées ou CU pleine (CU[n])
sont dispatchées t1: temps pour que

EX et CU se liberent

P=D_i,i+1\ P=EX_i/
(EX(i+1)_busy) 1 D_i+1
VCU[n-1]) o IC Ni,i+1
IC Nii+1 ) DC
DC countime=t+1
countime=t

Dispatch de | ’instruction i possible
Dispatch de | ’instruction i+1impossible
EX(i+1)occupée ou plus qu 'une seule
place disponible dans la (CU[n-1])

FIGURE 3.20: Evolution du modeéle Time-accurate d'une unité d'exiéen
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3.5.2.4 Modéle de I'unité d’achévement

Ce composant’U permet de sauvegarder dans un registre approprié lesatdsalitenus a la suite du
traitement d’une instruction par I'une des unités d’exiru(EX). Son fonctionnement est présenté dans
la figure 3.21. Lorsqu’une unité d’exécution a terminé d@Kkér une opération, l'instruction concernée
est retirée du buffer d’exécution.

buffer du CU
est vide

~

dernire
instruction du
programmeé

opération
acheve?

' Flagy;, =vraie

Sauvegarder
le résultat
dans GPR

ou FPR

A

Retirer
l'instruction
du buffer
du CU

we )

Fin de
I'analyse

FIGURE 3.21: Retirer une instruction : Unité d’achévement

Ces instructions sont retirées dans I'ordre dans lequed sthnt entrées dans le buffer (FIFO). Ainsi,
le composant CU teste l'instructiaravant I'instruction: + 1. Ce composant permet donc de maintenir
I'ordre imposé par le programme analysé et cela méme darms letcl'exécution de I'instruction+ 1
se termine avant ses prédécesseurs (instrugtion

A présent, si lors de I'exécution de l'instructiénla condition:_finish = true n'est pas vérifiée,
alors cette instruction ne sera retirée qu'aptiesycles. La valeur del est déduite du compteur interne
du composanE X (¢) (le temps nécessaire pour qu'il termine le traitement aestfuction:). A ce point
de I'exécution (apresl cycles), la régle, ci-dessous, est a nouveau appliquéecde tasavoir si I'ins-

62



CHAPITRE 3 : MODELISATION DU PROCESSEUR

tructioni + 1 peut, également, étre retirée.
if i_finish=true
then
P:=CU_i,
IC:=IC,
DC:=DC,
if i+1_finish=true
then
P:=P /\ CU_i+1,
IC:=IC /\ IC,
DC:=DC /\ DC,
countime:=t+1
else
P:=P /\ EX(i+1) i+1,
IC:=IC,
DC:=DC,
countime:=t+1
endif
else
P:=CU_i,
IC:=IC,
DC:=DC,
countime:=t+t1l
endif
EP>Z(iE:(1()I)_TI+/\1 1 P=CU_ii+1 |§X(iE+)§()I)_TK\1 " P=CU_i
IC Ai,i+1 IC Nii+1 IC Aii+1 IC Aiji+1
oc [ p DC > DC
countime=t countime=t+1 countime=t+1 countime=t+t1

Les instructions i et i+1
sont retirées instruction i retirée aprés t1 cycles
t1 temps nécéssaire pour que

I’instruction i termine son exécution

P=EX(i)_iA P=CU_i/
EX(i+1)_i+1 | 1 EX(i+1)_i+1
IC Ni,i+1 IC Ni,i+1
DC 7 DC
countime=t countime=t+1

|’instruction i est retirée
I’instruction i+1 n ’est pas retirée

FIGURE 3.22: Evolution du modéle Time-accurate de I'unité d’achment

3.5.3 Modéle de I'unité de branchement

Une représentation précise du comportement de I'unité dechement est d’'une importance cru-
ciale. Vu que les boucles et les instructions de saut ont padétconsidérable sur les temps d’exécution,
I'unité de branchement requiert une étude approfondige@eité doit é&tre modélisée de facon a repro-
duire avec précision plusieurs comportements complexesmple, dans le cas d’'une exécution spécu-
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lative (voir section 3.4.1.4), le modéle doit étre capaldeydrer le scénario représentant une prédiction
correcte et celui représentant une prédiction incorr@eeplus, dans le cas d’une prédiction incorrecte le
modéle devra entreprendre toutes les actions prévues, eorfiheffacer toutes traces d’exécution des
instructions qui succédent a I'instruction de brancheni@ntéorienter I'exécution en utilisant I'adresse
calculée.
Ainsi, la régle qui définit I'évolution de ce composant s'a@rpe de la fagcon suivante : lorsqu’une ins-
truction de branchement conditionnel est fetchée, undgiiéd est immédiatement faite. Le composant
BPU choisit une adresse de saut et applique la regle du campiegrace a la fonctiotull_F_Rules(instructionl, ins
De cette facon, I'exécution se poursuit suivant l'instiictsélectionnée.

if flag_prediction
then

call_F_Rules (i_jumpl, i_jumpl+1)
else

call_F_Rules(i_jump2, i_jump2+1)
endif

Ensuite, le composant BPU est de nouveau sollicité poufieési la prédiction faite est correcte.
Si ce n'est pas le cas, un ensemble de fonctions est appetliée(: > i_jump). Chaque fonction est
appliquée a un composant spécifique. Son réle est d’effaceomhposant toutes les instructions qui lui
sont parvenues suite a la prédiction de branchement. Ensitomposant BPU appelle de nouveau la
regle associée au composant F en lui fournissant les adresiealées.

if prediction_incorrecte
then
P:=P_erase (i>i_jump),
IC:=IC_erase (i>i_jump),
DC:=DC_erase (i>i_jump),
countime=countime+1,
call_F_Rules(i_computed, i_computed+1)
endif

3.5.4 Coordination et cohérence entre les unités

Le composant History est I'élément central de I'abstracpiooposée. En effet, comme le montre la
figure 3.23, cette classe est en liaison permanente avezsttag unités de traitement. Ainsi, a travers
cette classe, il nous est possible de connaitre a tout mdrétttdu processeur.

Ce composant virtuel a été rajoutée au modéle du procesaesrle but de répondre a plusieurs
besoins dont voici une liste non-exhaustive :

— Garder durant I'exécution une vue générale de I'évoludomodéle.

— Gérer les problemes d’'incohérence inhérents aux modajdéinentés de maniére séquentielle et

voulant simuler le comportement d’unités évoluant en el
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IMMU

Fetcher BranchProcessingUnit

History

time
processorstate

—1 SystemRegisterUnit

InstructionQueue IntegerUnit CompletionUnit

Dispatcher

FloatingpointUnit

Load/StoreUnit

DMMU

FIGURE 3.23: Maintenir une cohérence entre les unités de traitenugsse History

3.6 Pré-requis de I'approche

La mise en ceuvre de 'approche implique de disposer, d'urte gian modele exécutable "Time-
accurate" de I'architecture cible, et d'autre part, d'uteipréteur de code.

3.6.1 Modélisation

Le modéle exécutable est une représentation du procesbiEuc@mportant tous les comportements
propres au processeur.

3.6.2 Analyse du binaire

L'interpréteur, indépendant de I'architecture ciblet sedlécoder les instructions de fagon a identifier
certaines informations comme : les compteurs de bouclesiré des instructions dans le programme,
leurs adresses, etc.
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Comme nous pouvons le constater sur la figure 3.25, cet mdterp est réactif. En effet, il s’adapte
aux exigences de I'exécution du modéle Time-accurate deemgaa fournir des informations plus pré-
cises durant le calcul du WCET. Dans ce contexte, les traceasilisées afin de sauvegarder la derniére
adresse qui a été écrite. Ce qui est semblable a un grapheeedddces/] qui permet de récupérer
des informations, en fonction des besoins, a une adressdalaremoire. Le mécanisme de récupération
d’'informations est défini par une analyse arriere qui pedratéterminer la derniére fois qu’une adresse
a éte écrite.

1. Débuter | ’exécution symbolique C_:++: modele Calcul du WCET
2./3. requéte pour une fusion de trace Time-accurate y
d ’exécution/ autorisation A
4./5. requéte de précision
concernant une adresse de lecture 5/ 14 3|2 1
ou d ‘écriture mémoire / réponse ’ 7
Binaire, elf %’ Analyseur Fusion
header, code [ statique prochain
table des symboles décodage
point d ’entrée exécution
4
point d ’entrée Traces
de la mémoire Adresses CFG d 'exécution

FIGURE 3.24: Interpréteur de code (CEA Saclay)

L'algorithmique général qui calcule le modéle d’'évolutjorésente le principal probléeme de I'analyse
statique, a savoir I'adéquation entre la précision desutzslet leur utilisation. Plus une interprétation
abstraite est précise, plus elle met de temps a étre maaiptilglus les convergences sont lentes. Au
pire, l'interprétation abstraite ne se termine pas et esgolson modéle mémoire. A l'inverse, plus une
interprétation abstraite est imprécise, plus elle esdmpnais plus elle donne des résultats surévalués.
Au pire l'interprétation abstraite doit étre arrétée cansne pouvons plus savoir quelle est la prochaine
instruction qui doit étre exécutée.

La stratégie adoptée est une interprétation abstraiteym@ochée pour l'interprétation du code bi-
naire. Cette stratégie est associée a un mécanisme de natgupél’informations qui est lancé en fonc-
tion des besoin de I'analyse. Linterprétation du code inineonstruit un graphe de contréle et un graphe
de dépendance. Les pertes de précisions sont gérées agubateic un mécanisme de récupération d'in-
formations basé sur le graphe de dépendance. L'expredsemndpproché” signifie une propagation des
constantes sur les valeurs par défaut. Les appels fonetoehles pointeurs dans le code sont traités de
maniére exacte avec des variables de branchement. La rattapéd’information implique d’avoir une
connaissance exacte des branchements non résolus et diaednformation sous la forme d’un inter-
valle pour les lectures et les écritures sur des adressadiesdts. Elle implique également d’avoir une
information sous forme d’un intervalle (avec des bornes®s) pour toutes les variables correspondant
a des compteurs de boucle.

Le fonctionnement de cette algorithmique est présentérsexemple représentatif. Il est écrit en C,
mais sa compilation en code binaire est relativement direct

66



CHAPITRE 3 : MODELISATION DU PROCESSEUR

/* initialisation des tables de pointeurs de fonction */ .

@ tab1[0]=0x1436;  tab2[0] = Ox1522,
tab1[1] = 0x1444; tab2[1] = 0x1542;
tab1[2] = 0x1458; tab2[2] = 0x1562;

tab1[15] = 0x1488;  tab2[15] = 0x1612;

./-*-ptr estun objet 7/ o : :.
if (...) [ptr=tab2 ] [ptr=tab1 |
. ptr =tab1;
else
@ ptr = tab2; ®
—
® for (int i=0;@ i < 16; ++i) {
. /* i est une méthode associée a l'objet ptr */ o o o
X = ptr[i]; version finale du graphe de contrble hiérarchisé
. call x();
. register t = var; /* variable affectée par une des méthodes */

FIGURE 3.25: Exemple de code

La construction du graphe de contréle a lieu simultanémeet dinterprétation des instructions.
Dans ce contexte, voici comment fonctionne l'algorithngéiquenérale sur I'exemple. L'interprétation
abstraite débute avec le point 1 . Elle se sépare sur lespait3 et est fusionnée au point 4 . A ce point :

tab1[0] = 0x1436

— ptr =T, indiguant que nous n'avons plus d’infor-

mation quant au contenu de ptr, étant donné que
la premiére phase ne fait qu'une propagation des
constantes.
— Le graphe de contrdle construit est défini ci- ..
contre : [ptr=tabz] [pir=tab ]
®

La propagation des constantes permet ensuite de savoir vaig D et de passer I€"1test avec
succes. Linterprétation se trouve alors au point 6 a volii@ le contenu du pointeur. La stratégie est
d'imposer une valeur sous forme d'intervalle au pointel@na si le fait que la valeur lue sditne géne
pas I'émulation. A ce moment, les graphes de contrble et derafance sur le binaire sont représentés
par le premier schéma de la Figure 3.26. Le mécanisme deétign d’information revient en arriére
sur les graphes de dépendances et propage en avant lesatiforsnrequises pour avoir le niveau de
précision souhaité comme le précise la Figure 3.26.
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dominateur
immeédiat

l ptr = tab1 I

l ptr = tab2 I

ptr =

ptr = /‘ 0x01234
0x01336
@7
dépendance
;| de données

absence de . i=0
dépendance
de contréle

information de
type intervalle
requise sur ptr

0.

l ptr = tab2 I l ptr = tab1 Iintervalle
intervalle
sur ptr = OKK}Q//‘

intervalle
requis sur ptr

intervalle
requis sur ptr

sur ptr = OK

Q.

l ptr = tab2 I

[ ptr =tab1 | ptr = 0x01234

ptr =
0x01336

. ptr = [0x1234, 0x1336]

fusion avec création
d'intervalles

.i:0|

interprétation avant
sur dépendances

x=T

FIGURE 3.26: Récupération d’'informations sur adressage indirect

Nous atteignons donc le point 7 correspondant a I'appetimmeel. Cet appel requiert une informa-

tion exacte sur la variable x, ce qui impligue une informatixacte sur ptr et non plus une information
sous la forme d'intervalle. L'algorithmique de récupératd’information est donc reproduite avec I'in-
troduction de la dépendance de contréled_br indiquant de quelle branche du test on provient (voir la

Figure 3.27).

..

..

..

l ptr = tab2 I l ptr = tab1 I
0x01336 I I ptr = 0x01234
l ptr = tab2 I l ptr = tab1 I ptr = l ptr = tab2 I l ptr = tab1 I exact l cond_br = OI l cond_br = OI
ptr = 7 ox01234 exact <} surptr=0K S~
0x01336 sur ptr = OK ptr = cond_br
. ... bptr=[0x1234, 0x1336] exact . . \0“234 : 0x1336
dépendance requis sur ptr fusion sans perte
de données avec variables de
. 20 . ldépendance contrdle
i=0
. interprétation avant
dépendances
tr = exact —  Sur
F0X1234, 0x1336] requis sur ptr x = ptr[i] «
. x = cond_br .
information de type ? 0x1436 : 0x1522
exact requise sur x
cond_br=0-] [O—cond_br=1

fun@0x1522 fun@0x1436

FIGURE 3.27: Récupération d’informations sur appel fonctionneliriect

Les appels fonctionnels sont traités comme le reste du ddidstruction suivante incrémente le
registre i et reboucle via un jump inconditionnel sur unéringion déja existante. Une sous-numération
est alors automatiquement créée. Cette derniere a powtibljedentifier formellement 'ensemble des
chemins partant de la cible du saut et qui atteignent la soducsaut. Cet ensemble de chemin est
nécessairement organisé en Directed Acyclic Graph en rewgle graphe de la Figure 3.28.
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QQ -

|ptr=tab2 | |ptr=tab1 |

x = cond_br ? 0x1436 : 0x1522

I I
|cond_br = 0| |cond_br =0 |

l—cond_br = 0=

® fun@0x1522

[}—cond_br = 1—|
fun@0x1436

inti=0;

source

FIGURE 3.28: Chemins allant de la cible du saut a I'origine du saut

Une interprétation abstraite est alors lancée sur le ch@mnirouge sur la Figure 3.28) correspondant
a une boucle.

Dans le cadre de notre exemple, max est borné par la valeimdigiant un nouveau comportement
lorsque compteur = 15+1. Ce nouveau comportement sortseioesent de la boucle.

.C

|ptr=tab2 | |ptr=tab1 |

i=cpt=16

| |
| cond_br =0 | | cond_br=0 |
register t = var

0x1612

FIGURE 3.29: Passage a la limite et sortie de boucle

Ainsi, grace a cet exemple nous avons pu montrer la logiquéesuar I'interpréteur de code. Celui-
ci nous a été fourni par le CEA Saclay, pour plus de détailscette partie vous pouvez vous référer
af42].

3.7 Conclusion
La mise en ceuvre de I'approche impose qu'un modéle exéeuthbprocesseur cible soit dispo-
nible. Ce modéle doit étre construit de facon a pouvoir semtdus les comportements du processseur

qui ont un impact sur les temps d’exécution. Ainsi, la cagadii modéle a représenter finement le fonc-
tionnement du processeur, garantit que les temps d’exécabtenus suite a la construction de I'arbre
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symbolique, seront précis (idéalement des valeurs exa®ess le chapitre suivant, en utilisant notre
extension de I'exécution symbolique, nous décrivons |strantion de I'arbre.
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CHAPITRE 4

Calcul du pire temps d’exécution

4.1 Introduction

Notre approche se compose essentiellement de deux graadies p(1) exécution symbolique d’'un
modéle Time-accurate et (2) fusion des états générés. Ratisapitre nous allons nous intéresser a la
premiére partie de notre analyse. La seconde est traitédeahapitre suivant.

L'exécution symbolique dans sa forme actuelle est une rdétfiarmelle qui permet d’obtenir une
couverture totale des comportements damgramme. Le principe consiste a remplacer les données
réelles injectées habituellement a I'entrée des prograsrpae des données symboliques (des données
dont les valeurs sont des symboles) et de lancer I'exécutions avons choisi de nous inspirer de la lo-
gique de cette technique afin d’obtenir tous les comporté&pssibles d’'uprocesseur En effet, notre
raisonnement consiste a effectuer deux analyses sucegssivpremiére est une exécution symbolique
normale qui vise a identifier tous les comportements d'umgamme (voir partie 4.2) et la deuxiéme
consiste a considérer chaque instruction, comportant ®dgmopérandes symboliques, comme une don-
née symbolique que nous injectons a I'entrée du modéle aicoarate du processeur (voir partie 4.3)

Ainsi, a chaque pas d’exécution symbolique du modéle Tiouewate, nous générons un ou plu-
sieurs états. Ces états sont, a leurs tours, le point detdBpavironnement de départ) des prochains pas
d’exécution. Les transitions reliant les états sont rempmroent étiquetées par une information tempo-
relle traduisant le temps que prend leurs tirs.

L'analyse se poursuit jusqu’a I'exécution de la derniémgrirction du programme. Ainsi, un arbre
symbolique est construit. Cet arbre contient tous les étitfgnables par le processeur durant I'exécu-
tion.

L'expression "tous les états atteignables" implique quenmdes effets du pipeline sont pris en
compte. La partie 4.6 montre que notre analyse traite sygigoement ces comportements imprévi-
sibles comme des comportements possibles (états attghabns besoins d'études supplémentaires.

4.2 Exécution symbolique

Comme nous l'avons précédemment spécifié, le principe aédigion symboliqued0, 18, 13,
48] consiste a remplacer les données réelles injectées blbdiment a I'entrée des programmes par
des données symboliques. Ainsi, les valeurs produites eie g@r le programme sont exprimées en
fonction de ces données symboliques. L'exécution des tipdsase fait naturellement : la partie gauche
de I'expression recoit une expression symbolique qui est fmrme d’'un polynéme.

Par contre, I'évaluation des expressions conditionnelf#sin peu plus complexe. En début d’ana-
lyse, nous définissons un "path conditi®?C - une expression booléenne de données symboliquéxCLe
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est un accumulateur de contraintes. Ces contraintes egjeds I'historique d’exécution. Ainsi, durant
I'exécution, a chaque fois qu’une expression conditidendtvra étre analyséBC servira a identifier le
chemin selon lequel 'exécution devra se poursuivre.

Au début de toute exécution symbolique, RE€ est initialisé a "true". Si durant I'exécution une
expression conditionnelle est rencontrée, I'évaluatiommence par remplacer les variables par leurs
valeurs respectives. Cependant, ces valeurs étant de®pudg de symboles, la condition prend donc la
forme d’'une expression de typd: > 0, ou P est un polyndme. Soik I'expressionP > 0. Ainsi, trois
scénarios sont possibles :

— PC D RetPC % —R : Lexpression est toujours vraie, I'exécution se pourswiec le code

conditionnel (le code associé au blgen)

— PC > -R etPC % R : Lexpression est toujours fausse, I'exécution se pouisuec le code

associé aulse si ce code existe, sinon elle saute le code conditionnel.

— Sinon, la condition Booléenne peut étre vraie ou fauBse ® R et PC > —R). Dans ce cas,

le PC est divisé en deux parties : la premiére esPIg vrai PCyye = PC A R et le second est

le PC faux PCsyse = PC A —R. Dans ce cas, I'exécution se poursuit le long des deux cteemin
d’exécution. L'une exécute le code conditionnel ave®@irye €t I'autre exécute le code du bloc
"else" (ou le code localisé aprés le bloc "then" dans le cd®rpression "if* ne contiendrait pas
de "else") avec le "path conditiof?Cigjse

Le point fort de cette méthode réside principalement dandléeque joue |ePC durant I'exécution.
En effet, grace entre autre a ¢&”, cette méthode palie aux inconvénients habituellemenbdnits
par les méthodes d’analyse statique. Cette simple acctionuld’expressions booléennes permet de
connaitre a chaque moment une partie de l'historique digi@t Cette partie contient toutes les dé-
cisions de branchement prises précédemment. Ainsi, lesigtions de branchement conditionnel sont
traitées avec plus de précision et les chemins infaisalele®nt jamais pris en compte durant I'analyse.

4.3 Extension de I'exécution symbolique

Concernant I'approche proposée, I'exécution symboligi@#isée afin de déterminer a chaque pas
d’exécution tous les comportements possibles du processeu

Comme le montre la figure 4.1, cette exécution symboliqueraipa deux endroits dans I'analyse.
Le premier, que nous appelerons "haut niveau", sert a engretalis les comportements possibles du
programme. En effet, une exécution symbolique normaleags€le : des valeurs symboligues sont at-
tribuées aux données en entrée et nous obtenons en sortieraneprésentant tous les comportements
gue le programme est susceptible d'avoir. Cette premigtepaontre la pertinence de I'exécution sym-
bolique : nous débutons I'analyse par des données d’entrételes valeurs sont inconnues et au fur et
a mesure que l'analyse avance ces valeurs se précisentisGen@ment est a la base de I'extension
de I'exécution symbolique que nous proposons (voir figuig. Ainsi, le second endroit ou I'exécution
symbolique apparait est appelé "bas niveau" et sert a figrtous les comportements que le processeur
peut avoir durant I'exécution. La logigue suivie s'inspilieectement de I'exécution symbolique normale.
En supposant qu'un modéle de processeur soit disponibisjdgrons le comme un simple programme.
Ce programme prendra donc en entrée les instructions dgli€apon que nous souhaitons analyser.
Ainsi, en initialisant les paramétres des unités du modéde des valeurs symboliques (inconnues) et
en I'exécutant, nous obtenons comme pour une exécutiondiqub normale tous les comportements
possibles du modeéle et donc du processeur. Pour bien codnprénraisonnement proposé, prenons
I'exemple de la mémoire cache. Supposons que nous initieisette mémoire au début de I'analyse
avec la valeur "inconnue". Autrement dit, toutes les ligdescache contiennent la valeur inconnue et
donc aucune information n’est connue concernant I'étatasine. Ensuite, nous langons l'analyse. La
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premiére étape consiste évidemment a exécuter la premgtradgtion du programme. Nous allons donc
tenter de récupérer cette instruction du cache. Mais, vicguiernier est a I'état inconnu nous sommes
dans I'obligation de générer deux cas : (1) instruction dewache (hit), (2) instruction pas dans le cache
(miss).

Données Toug les états
d entrée Programme | —— atteignables
a analyser du programme

Tous les états
— atteignables
du processeur

Programme | Modéle du
a analyser processeur

L "approche:
Exécution
symbolique

Programme Modéle du \ Tous les états
| processeur [ atteignables

du processeur

Données /, K
d ’entrée a analyser

FIGURE 4.1: Extension de I'exécution symbolique

Ainsi, la trace d'exécution initiale est divisée en deuxnotees qui doivent étre analysées séparé-
ment. En appliquant ce raisonnement aux instructions stésaet en conservant une historique d’exé-
cution propre a chaque trace d’exécution, nous pouvonggeétndls les comportements possibles de la
mémoire cache durant I'exécution. Notons par ailleurs gtatldu cache se précise au fur et a mesure
que I'analyse avance.

A présent, si nous généralisons ce raisonnement a I'ensateblunités du processeur nous pouvons
non seulement identifier tous les comportements du progessas aussi prendre en compte toutes les
interactions susceptibles d’'apparaitre entre les unitéand I'exécution (voir chapitre 4.4).

4.4 Détermination des traces d’exécution possibles

Afin de construire I'arbre symbolique nous considérons tesriictions du programme a analyser
comme des entrées symboliques que nous injectons au madpteaksseur. Ainsi, I'arbre d’exécution
généré contient tous les états atteignables par le pragedseant I'exécution. Ces états sont reliés par
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des transitions ou chaque transition est associée a un gumpsprésente la durée nécessaire a son tir.
De plus, chaque état contient également un compteur de tekpsmoment ou cet état est généré, il
incrémente son compteur interne de la durée associée astitraentrante (le label de sa transition en-
trante). Ainsi, a la fin de I'analyse, une simple comparaesatne les états finaux nous permet d’identifier
le pire temps d’exécution (WCET).

4.4.1 Analyse de données

L'analyse de données est faite en amont par I'interpréteaode (voir partie 3.6.2). Ainsi, notre oultil
de calcul des temps d’exécution s’appuie sur cette analysegrcéder aux adresses des instructions et
des données.

A cet effet, I'interpréteur de code renvoie, sur requéte ateenoutil, soit :

— une valeur d’adresse.

— unintervalle d’adresse.

— unT (valeur inconnue).

Dans le dernier cas le modéle de la mémoire cache est remis étatoinitial (IC=T ou DC=T). Ce
qui signifie que nous affectons une valeur symbolique (inceh a toutes les lignes du modeéle de la
mémoire cache.

A présent, concernant la sémantique des instructions gexgymboliquement, celle-ci est simi-
laire a la sémantique des instructions exécutées natmextie Notre approche s'inspire des travaux de
Lundgvist et Stenstrom3[/, 36], ainsi la sémantique des instructions est étendue de fagoanipuler
des valeurs inconnues (voir tableau 1.1). Autrement @xgcution d’'une opération dont une de ses opé-
randes est symbolique (valeur inconnue) produit un résidtaaleur inconnu. Exemple :
c= a+b=- c= unknow if (a= unknow b=unknow).

4.4.2 Exécution du modéle temporisé

Le modéle temporisé de I'architecture est exécuté symibatigent pour un programme donné.

L'exécution symboliqgue du modéle prend en entrée I'étatanots du processeur et retourne un ensemble
d'état finaux ainsi que le temps nécessaire pour atteindréte¢s finaux {(s1,t1),..., (Sn,tn)}

Définition 13 Etats intermédiares Si s est un état valide, on appelle “états intermédiaire” lestéta
{(s},t}),...,(sh, th)} générés suite a une seule exécution symbolique (un seul'ecdtion) du
modéle processeur en commencant cette exécution pard.état

Définition 14 Arbre symbolique temporisé€’est un graph&j = (N, 7R, M) qui représente le résul-
tat de I'exécution symbolique d’'une séquence de code estjdéfini comme suit :
— les noeudsV du graphe sont des états symboliques,
— les transitionsT R : (N x N) relient respectivement un noeidd a un autre noeudV'.
— les fonctions de labélisatiaM relient7 R — 7 et associent a chaque transition = (ns x n.)
le nombre de top d’horloge dont le systéme a besoin pour diefétatn, ol commence cette
transition a I'étatn. ou elle se termine .

Comme le montre la figure 4.2, I'état symboligudu modeéle de I'architecture exécuté symbolique-
ment inclut les parameétres suivants :

— (1) SC : I'état du processeur (pipeline et caches instructiomsides),

— (2) PC : le "path condition",

— (3) countime : le compteur interne.
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De plus, durant I'exécution, un nouvel ensem8N apparait, représentant les valeurs symboliques.

(o,

1) sc:

P = pipeline
IC = instruction
cache
DC = data cache
(2) PC = path
condition
(3) countime

time

FIGURE 4.2: Etats et transitions symboliques

4.4.3 Algorithme d’exécution

Nous pouvons a présent introduire un algorithme qui condtewbre symbolique temporispour
une séquence d'instructions binaires.

Init_state — { (P =0,1C =DC =T), PC = true, countime=0 ;

so < {Init_state}, current_states < sy ;

G «— {Init_state} ;

while current_states # () do (Propagation)
sq ¢ current_states (retirersy de current_states ) ;
G(sq) = sucg (sy) (construire I'arbre symbolique partant sigque nous obtenons suite & un
pas d’exécution symboliques);
G < G(sq) UG (mise a jour de I'arbre symboliqug) ;
foreachs, € G do (Fin de 'analyse ?)

if (sq §é Sfin_analyse) then
current_states < sq ;

avec :
G : arbre symbolique.

sq . état final dej vis-a-vis du point d’exécution courant etd0..h] indice de I'état final.

S fin_analyse - €NSeMble des états finaux devis-a-vis de I'analyse (états finaux génerés par la
derniére instruction du programme).

Remarque
Notons que la fonctiorucc(s) génére non seulement les états successeYrmais également les tran-

sitions qui relient ces états successeurs a |'état cousart(s;)

Fonctionnement de I'algorithme
Cet algorithme formalise la construction de I'arbre synidp@. L'analyse débute par la création d’'un
état initial. Cet état a la particularité d’étre le plus gah@ossible :

— mémoires caches = inconiC = DC = T).

— pipeline = vide(P = empty).
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— path condition = tru¢PC = true).

— countime=0.

Au moment oul I'analyse est lancée, le pipeline doit nécessaint &tre considéré comme vide

Cet état initial est injecté conjointement aux instrucsian analyser en entrée du modéle exécu-
table (modéle du processeur). A ce moment, ce modéle s'exégmboliguement de maniére a générer
'ensemble des états atteignables par le processeur enimeddxécution. Ces états intermédiaires
ainsi que les transitions qui les relient sont par la suitevegardés respectivement dans les ensembles
current_states etG. Ces états intermédiaires seront au prochain pas d’epéctinsidérés comme des
états initiaux.

L'analyse se poursuit jusqu'a ce que les derniers étatsrégrnmar la derniére instruction du pro-
gramme soient placés dans rent_states.

4.5 lllustration

Les premieres parties de ce chapitre ont été consacréegéestnpation des grandes lignes de 'ap-
proche. A présent, nous allons montrer I'évolution de llgea sur un exemple composé de quelques
instructions (voir figure 4.3).

Commencons par reprendre une partie du modele du proce€stte partie introduite dans la sec-
tion 3.5.2.1 représente le Fetcher (F). Pour rappel, ceité ast en liaison permanente avec la mémoire
cache et permet donc de récupérer les instructions du pnogesa analyser.

Nous allons injecter, en entrée de cette partie du modésgdaence d’instructions de la figure 4.3.
Chacune des instructions du programme effectue une opé@tEcise :

1. add r2,r2,r3
2. lwz r9,(r31)
3. lwz r8, (rl)
4. add r7,r8,r9
5. stw r7,10(r3)
6. lwz r0,12(r9)
7. addi r7,r0,1

8. stw r7,10(rl)

FIGURE 4.3: Exemple d'une séquence d’instructions

— L'instruction 1 additionne le contenu du registre numgavec celui du registre numéBseet range
le résultat dans le registre numéro
— Linstruction 2 transfere le contenu de I'adresse mémuiésente dans le registre numéiovers
le registre numére.
— Linstruction 3 transfére le contenu de I'adresse mémpiésente dans le registre numéraers
le registre numérs.
— Linstruction 4 additionne le contenu du registre num@eavec celui du registre numéseet range
le résultat dans le registre numéro
— Linstruction 5 place le contenu du registre numé&ra I'adresse mémoire correspondante au
contenu du registre numéso+ 10.

1. Supposons que le pipeline soit initialisé de la fagcon Uz giénérale possible qui est a I'état inconnu. Ceci ne geaait
pertinent du fait que les temps d’exécution calculés setaibligatoirement des sur-approximations des temps.ré€élaque
temps étant la somme du temps consommeé par les instructiéssntes au niveau du pipeline au moment ou 'analyse débute
et du temps d’exécution du programme que I'on souhaite aéaly
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— L'instruction 6 transfére le contenu de I'adresse mémoin@gespondante au contenu du registre

numeéro9 + 12 vers le registre numéra

— L'instruction 7 additionne au contenu du registre numébcet range le résultat dans le registre

nuUMEroy.

— L'instruction 8 place le contenu du registre num&r@ I'adresse mémoire correspondante au

contenu du registre numéto+ 10.

Chague instruction est identifiée grace a un numéro reprgesa position dans le programme. Du-
rant 'analyse, I'état d’une unité est représenté partfungion qu'elle exécute. Exemplé{/1 indique
que l'unité entiere exécute la premiére instruction du @ogne. De plus, d’'autres notations sont intro-
duites au niveau des temps de transfert entre les mémoirke<at le pipeline. Ainsi, a chaque temps
(th, tm, trl) les lettres (d) ou (i) peuvent étre associéesir gifférencier les transferts de données des
transferts d'instructions.

Rappelons que I'analyse débute par l'initialisation desnoiées caches a "inconny!C = DC =
T) et que le pipeline est considéré comme Vile= empty) (aucune instruction n’est en cours d’exé-
cution).

Premiére étage du pipeline : F
En se basant exclusivement sur la partie du modéle repaggdatfetcher (voir figure 3.14), et en dé-
butant I'analyse par I'état initial introduit ci-dessus, fésultat que nous obtenons est : a chaque top
d’horloge deux identificateurs sont associés respectimeaugx deux instructions que nous souhaitons
récupérer de I'lC (modéle du fetcher : bloc A). Ensuite, f&be virtuelle de chaque instruction est
convertie en adresse réelle (modéle du fetcher : bloc B) &t émvoie une requéte a I'lC (modéle du fet-
cher : bloc C). A ce stade, trois scénarios sont possibleédegteux instructions sont dans le cache, (2)
seule la premiere instruction est dans le cache, (3) les idstrxctions ne sont pas dans le cache. Nous
devons, par ailleurs, prendre en compte deux autres coempenits propres a I'état courant de I'lC :

— l'IC est libre : le cache répond immédiatement a la requéte.

— I'IC est occupée : le cache répond a la requéte aprés aebiamgé une de ses lignes.
Ceci implique que pour le premier pas d’exécution (voir fegdrd) 6 scénarios sont possibles :

— (1) cache hit et le cache est libre, ceci prehdi) cycles (état S1).

— (2) cache hit et le cache est occupé, ceci ptdnd- trl (ii) cycles (état S2).

— (3) cache hit pour la premiére instruction, cache miss f@geconde et le cache est libre, ceci

prendth(i) cycles (état S3).
— (4) cache hit pour la premiére instruction, cache miss fmaeconde et le cache est occupé, ceci
prendth + trl(i) cycles (état S4).

— (5) cache miss et le cache est libre, ceci pramdii) cycles (état S5).

— (6) cache miss et le cache est occupé , ceci ptamd- trl (ii) cycles (état S6).
Le graphe présenté dans la figure 4.4 montre le résultat whjemres un pas d’exécution symbolique. A
présent, détaillons une des branches du graphe. Prenansxgoople le scénario numérdde I'étatS, a
S1), aprés une exécution symbolique : le pipeline récupérngdes premiéres instructions du programme.
Son état passe d€ = empty) a(P = F'1,2). Le cache d'instruction (IC) contient alors ces instruasio
et ainsi son état passe (I€ = T) a(IC = TAI1,2)2. Le compteur de tempsuntime estincrémenté
deth. Le cache de donnéébC) ainsi que lePC conservent respectivement les mémes états initiaux.

Cette analyse se base sur les modéles proposés tout au ltmpgattie 3. En pratique, ces modéles
sont plus volumineux car ils traitent deux instructions emafiéle et, de plus, il doivent respective-

2. Notons que, durant I'analyse, chaque instruction esirggppar un numéro indiquant sa position dans le programme.
Nous précédons ce numéro par la letfraniquement au niveau du cache d’instruction (IC). Exempgh€: = T A I1,2)
signifie les instruction 1 et 2 sont dankJ’.
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ment gérer leurs problémes de cohérences internes. Exerdelex instructions de la méme famifie
ne peuvent pas étre dispatchées simultanéfdin effet, le PowerPC 603 ne contient aucune unité
redondante et toutes ses unités ne peuvent accueillir geuale instruction par cycle.

S0
P=empty
IC=T
DC=T
PC=true
counti‘me=0

th+tr|(i)l tm tm-+trl

thii) th+trl(ii) th(i)
v y y \ v
S1 S2 S3 s4 S5 S6
P=F1,2 P=F1.2 P=F1 P=F1 P=F1,2 P=F1,2
IC=TAI1,2 || /C=TAIM.2 IC = TAI1 IC = TAI1 IC=TAI1-8 | | IC=TAI1-8
DC=T DC =T DC=T DC=T DC=T DC=T
PC=true cozr?ti_r:gi:th PC=true PC{_:tr“f_ " PC=true pC=true
countime+=th +rl countime+=th Counlt'ﬂe =N | countime+=tm counﬂrt?Ie =tm

FIGURE 4.4: Premier pas d’exécution symbolique : (F)

Deuxiéeme étage du pipeline : D

Durant cette étape (voir figure 4.5), les scénarios possibiposés par le F demeurent les mémes.
Autrement dit, le F tente de récupérer deux nouvelles iostmus du programme. Cependant, nous pou-
vons ignorer certains comportements du fait que I'histagigl’exécution est pris en compte. Cet his-
torigue nous permet donc de contraindre le générateur desgg a éliminer les comportements in-
faisables. Exemple : prenons le scénario qui méne a I'étgt Ce scénario représente le cas ou les
instructions 1 et 2 n'étaient pas présentes dans le caclestralmsaction mémoire a donc été déclanchée,
ce qui a permis de récupérer une ligne de cadlie£ T A I1 — 8). Ainsi, au cours du deuxiéme pas
d’exécution seul le scénario, indiquant que les instrnsti® et 4 sont dans le cache, sera généré. Néan-
moins, ce scénario ne retranscrit, pour l'instant, que desportements possibles du F. Pour obtenir une
couverture totale des comportements possibles du pipetine devons aussi appliquer ce raisonnement
au D.

Les comportements possibles du D, sans prise en compteistelliue d’exécution ou de la nature
des instructions traitées, sont :

— (1) "instructionl dispatchée, instruction2 dispatchée"

— (2) "instructionl non dispatchée, instruction2 non disipée”,

— (3) "instructionl dispatchée, instruction2 non dispéa&th
Le cas "instructionl pas dispatchée ,instruction2 dispett étant considéré comme infaisable du fait
gue les instructions sont dispatchées selon I'ordre fixéeparogramme (in-order).

Concernant notre exemple, a l'instant ou les instructioh 2 ont envoyées vers leurs unités de traite-
ment respectives, le pipeline est supposé étre vide (tsatesous-composants sont vides). Ainsi, durant
le deuxieme pas d’exécution symbolique, seul le scénajitir{dtruction1 dispatchée, instruction2 dis-

patchée", sera considéré. Ce scénario est combiné avepmimqués par le F. Ainsi, le résultat repré-

sente l'interaction des comportements des deux premiagegtdu pipeline. Chaque exécution débute
par un des états générés a I'étape précédente (premiergp@udfion). Ces états de départ contiennent
respectivement un historique d’exécution particulierdeexieme pas d’exécution représente donc une

3. Exemple deux instructions dont les opérandes sont desent
4. Exception faite des processeurs contenant une unitéremtiulti-cycles ou ceux qui utilisent la SRU pour traites de
instructions d’additions d’entiers tels que le PowerPC(ép3
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multitude d’exécutions s’effectuant en paralléle, cha&cimtroduisant un certain nombre de comporte-
ments. Tous ces comportements doivent étre représentéarpee d'exécution généré.

S0
P=empty
IC=T
DC=T
PC=true
counti‘me=0
th(ii)i th+trl(ii)l thi) (12 miss)i thtr() (12 miss)  tm tmerl
4 v y
$1 s2 S3 S4 S5 S6
P=F1,2 P=F1,2 P=F1 P=F1 P=F12 P=F1,2
IC=TAI1,2 IC=TAI1,2 IC=TAH IC=TAI Ic=Thltg || 1C=TA1-8
DC=T DC=T DC=T DC=T DC=T DC=T
_ PC=true PC=true - PC=true
PC=true countime+=th| PC=true | | countime+=th PC=true || countime+=tm
countime+=th +rl countime+=th +rl countime+=tm +rl
th(ii) i 1(13,4 miss) v th(i) (14 miss) i thi) l 1(13,4 miss) ' thi) (14 miss)i 1 ' 1 v th(ii) v thi) v
P=F3,4\ P=F3\ P=F3,4\ P=F3/\ P=F3.4/
D12 P=D12 D12 D12 P=D12 D12 P=D1 D12
IC=TAI-4 || IC=TA1.2 |[IC=TAIN-3 IC=TAt-4 || 1C=TA12|l \c =Thi1-3 IC=TAI1 IC=TAI-8
DC=T DC=T || DC=T DC=T DC=T || pc=T DC=T DC=T
PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true | PC=true PC=true PC=true
countime+=th|| countime+=1||countime+=th| |countime+=th|| countime+=1]|countime+=th| [countime+=1] |countime+=1 [countime+=th| |countime+=th

FIGURE 4.5: Deuxieme pas d’exécution symbolique : (D)

Troisiéme étage du pipeline : EX
Reprenons, a présent, I'arbre généré suite au deuxiemeégsasation symbolique. Pour une représenta-
tion claire des comportements du processeur, cet arbrangstfa@. Cette simplification se limite juste &
retirer les scénarios d’exécution qui ont été introduitsligsat de I'lC en début d’'analyse (sans trl). Au-
trement dit, tous les scénarios dont la premiére transitgtabélisée avec un temps contenant une durée
trl (Temps de rechargement d’'une ligne de cache) sont retir€arbee. Ces scénarios n'introduisent
pas de nouveau comportements. Chacun d’entre eux a unesitnzitzgre.

Ceci apparait clairement sur la figure 4.4, les états S1, S5 sbnt respectivement identiques aux
états S2, S4 et S6 (S1=S2, S3=54 et S5=S6).

Ainsi, la représentation de I'arbre symbolique est plusc@m(voir fig. 4.6). Néanmoins, en début
d’exécution s'il n'est pas possible de s'assurer que I'ltdibee (n'effectue aucune opération), les temps
d’exécution obtenus (a la fin de I'analyse) devront étres&v@ la hausseduntime+ = trl).
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SO
P=empty
IC=T
DC=T
PC=true
counti‘me=0
thii) i thi) (12 miss)i tmi
$1 S3 S5
P=F1,2 P=F1 P=F1,2
IC=TAI1,2 IC = TAI IC=TAI1-8
DC=T DC=T DC=T
PC=true PC=true PC=true
countime+=th countime+=th countime+=tm
thii) | 13,4 miss) | th(i) (14 miss) 1 thii
\ 4 v ‘é/\ Y 4
P=F3 4\ P=F =
D12 P=D1,2 D12 P=D1 P Dli]3,24/\
IC=TAI-4 || IC=TAI12 |[IC=TA-3 IC =TI IC=TA1-8
DC=T DC=T DC=T DC=T DC=T
PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true
countime+=th|| countime+=1 | |countime+=th countime+=1 countime+=th|

FIGURE 4.6: Deuxiéme pas d’exécution symbolique (D) ne contenastigs scénarios introduits par
I'état de I'lC en début d’analyse (sans trl)

Au troisiéme pas d’exécution symbolique, les deux premsigrstructions du programme ont atteint
le D. A ce niveau, pour chaque instruction, deux scénarias massibles : (1) soit toutes ses opérandes
sont prétes, auquel cas le traitement de l'instruction cenoa des gqu’elle atteint son unité d’exécution.
(2) Soit le D place l'instruction dans le registre tempa@diRS) de I'unité concernée de maniére a ce que
le traitement de l'instruction débute dés la disponibitied toutes ses opérandes . Concernant la LSU,
en plus de ces comportements, celle-ci en introduit d’'auee effet, lorsque’une instruction atteint le
deuxiéme étage du micro-pipeline de la LSU, celle-ci igitravec la DC afin d’effectuer une opération
de lecture ou écriture. A ce niveau, des scénarios semblalgeux introduits par le F peuvent apparaitre :

— Donnée présente dans DC.

— Donnée absente de DC.

Concernant notre exemple de code, les opérandes des deniém@® instructions sont disponibles.
L'exécution commence donc : I'lU exécute la premiére indion du programme alors que la seconde
est placée dans le premiére étage du micro-pipeline de la ABISi, durant ce cycle, la LSU va convertir
I'adresse virtuelle de la seconde instruction en une ad@sgsique et la transfére vers le deuxieme étage
de son micro-pipeline.
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SO
P=empty
IC=T
DC=T
PC=true
countime=0
thii) l th(i) (12 miss)i tm v
S1 S3 S5
P=F1,2 P=F1 P=F1,2
IC=TNI1,2 IC=TN\1 IC=TAI1-8
DC=T DC=T DC=T
PC=true PC=true PQ=true
countime+=th countime+=th countime+=tm
: i - 1 th(i)
th(u)v 1(13,4 miss) | th(i) (14 miss) v v . ::3 _
P=F = =F3,
P=F3,4\ P=D1,2 D1,32/\ ICP= %1\'1 D12
D1,2 IC=TAM2 || 1c=TAI-3 DC=T IC = TAI-8
IC=TAI1-4 DC=T DC=T g DC=T
DC=T PC=true PC=tr
PC=t PCetue || PC=true countime+=1 c=true
o~irue countime+=1|| countime+=th countime+=th
countime+=th
thii) 1 thi) (16 miss) 1 1 1 thii)
P 1?5 3] ' ! r : ' ;
=F3, P=F5/\ P=F5,61
D34n || P=D34N [l pagp P=IUIA || p=Dan P=IU1 D341
U1ALSU2|| WWIALSUZ|l ygpLsuz| | LSU2 || Ut ALSU2 IC=TAI" IU1ALSU2
IC=TAI-6 || IC=TA1-4 |l |Ic=TAI-5 | [IC=TAI,2 || IC = TAI-3 DC=T IC = TAI1-8
DC=T DC=T DC=T DC=T DC=T PC=true DC=T
PC=true || PC=true || PC=true PC=true PC=true countime+=1 PC=true
countime+=th| |countime+=1|[countime+=th| | countime+=1] |countime+=1 countime+=th

FIGURE 4.7: Troisieme pas d’exécution symbolique (EX)

Quatrieme étage du pipeline : CU

Le traitement de la premiére instruction du programme eastite®. La derniére étape consiste donc
a s’assurer que cette execution s’est effectuée correntermraicune exception apparue au cours de
I'exécution n'a été laissée sans traitement.

Par ailleurs, cette étape sert également a sauvegardsulatébtenu dans les registres appropriés (GPR
ou FPR).
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S0
P=empty
Ic=T
DC=T
PC=true
countime=0
thi) i th(i) (12 miss)i tm‘
S1 S3 S5
P=F12 P=F1 P=F1,2
IC=TAI12 IC=TAI IC=TAI-8
DC=T DC=T DC=T
PC=true PC=true PQ=true
countime+=th countime+=th countime+=tm
th(ii)i 1‘ ) (4 miss) 'y i) ¢
= = P=F34/\
P=F3,4/ P=D1,2 PDEZI\ ICP= %1\” D1,2
D1.2 IC=TA12 || Ic=TA13 DC=T IC =TAI1-8
IC=TN1-4 DC=T DC=T g DC=T
DC=T1 PC=true || PC=t Pe-true PC=true
= - e countime+=1 e
PC=true countime+=1/| countime+=th countime+=th
countime+=th
thi) 1] th(i) I6 miss) 1 1 1 thi)
P ;3 6\ $ ! * " g v
=5 P=FBN P=F5,6/\
p34n || P=D34N 1| pagp P=IU1A P=D3/ P=IU1 D341
U1 ALsU2|| WTALSUZI ygpLsuz| | LSU2 || U1 ALSU2 IC=TAI1 IU1ALSU2
IC=TAIM-6 || IC=TA-4 1l \c=TAI-5 | | IC=TAI1,2 || IC=TAI-3 DC=T IC=TAI-8
DC=T DC=T DC=T DC=T DC=T PC=true DC=T
PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true countime+=1 PC=true
countime+=th| |countime+=1|{countime+=th| | countime+=1 |countime+=1 countime+=th
1 th(d) 1 th(d) 1 (i thiid)
A, A A Y A Y
P=LSU32 || P=LSU32 fngAz fsﬁi“z P=CUA P=F78h || P=F7.8)
NUrsNCUA] NUBSHACUT |y rsyancuy | iurspancy IC=TI it | R
IC=TAt-4 || IC=TAI1-4 | |\o'= tp115 || 1C = TAI-5 DC=T IC=TA1-8 || IC=Th1-8
DC=T || BC=TABN | “pe=1 || DC=TA31 PC=t Dc=T || DC=T1
PC=true PC=true PC=true PC=true a rue_ PC-t- Pé‘t o
countime+=1 | countime+=th} | oo, nfime+=1] |countime+=th countime+=1 o bl
countime+=th| | countime+=th
thiid) thiii) thid) th(i) th(d) 1 1 th(d) 1 th(d)
v v A Y v vy v A
P=F7 8] P=F7,8\ P=F7] P=F7] P=D56\ || P=D56N
D5,6/ LSU3,2| | D5,61 LSU3,2 | D5,61LSU3,2| |D5,6ALSU32||  LSU3,2 LSU3.2 P=LSU2\ || P=LSU2\ || p= su320|| P=LSU3.20
NU(rs)AACUT| | AIU(rs)AACUA| [ AIU(rs)AACUA | [AIU(rs)AACUT | | AIU(rs)4ACUA | | AlU(rs)4ACUA cut cut Ccu1 cut
IC=TA-8 || IC=TAI-8 || IC=TAI-7 || IC=TA17 |[IC=TAIH6 || IC=TA-6 | |IC=TAM2 [[IC=TAM2 |ljCc=TAI-3 || IC=TAI1-3
DC=TA®31)|| DC=T ||DC=AT(31)| DC=T ||DC=TA®31)|| DC=T DC=T |IDC=TAI31)|| DC=T || DC=TAI31)
PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true
countime+=th | |countime+=th | [countime+=th | [countime+=th | |countime+=th | [ countime+=1 countime+=1| countime+=th||countime+=1 | countime+=th

FIGURE 4.8: Quatrieme pas d'exécution symbolique (CU)

Suite a I'exécution de la premiére instruction du programia€U transfére donc le résultat obtenu
d’un registre intermédiaire vers le registre numgro
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4.6 Effets du pipeline

Dans cette partie nous allons nous intéresser a certagts efmporels apparus suite aux évolutions
des processeurs. En effet, I'ajout de dispositifs, se nadigant essentiellement par le pipeline, a introduit
de l'indéterminisme. Cet indéterminisme se manifeste pamdmportements du processeur dont la prise
en compte demande une étude détaflléBette étude est nécessaire, car négliger ces comporement
serait préjudisciable aux performances de la méthode dalcal

Ces effets temporels sont de deux typ&] | les effets négatifs et les effets positifs :

— Les effets négatifs représentent le gain de temps obtée grl’exécution "pipelinée" qui permet
de débuter I'exécution d’'une instruction avant la fin dedextion de I'instruction qui la précéde.
Ainsi, la prise en compte de ces effets durant le calcul deEWépermet de produire des résultats
plus précis.

— Les effets positifs sont, quant a eux, des temps qui vidrsigjouter au temps d’exécution. Ces
effets doivent étre obligatoirement pris en compte lorsalauwt du WCET. Leur négligence serait
une source probable de sous-estimation des temps d’exéculti

L'analyse de ces comportements nous améne a nous intéaessdifférentes interactions entre d’'une
part, les unités du processeur et d'autre part, les ingingtdu programme a analyser. Ces interactions
conduisent & une forte relation entre la rapidité de traétena’'une instructiofi et I'histrorique d’exé-
cution. Ainsi, I'exécution d’une instruction est liée auxeutions des instructions précédentes. Ce lien
apparait sous forme d’effets temporels que nous pouvossaian : (1) effets a court terme, (2) effets
a long terme, (3) effets introduits par la capacité du piyeedi faire du ré-ordonnancement d’instructions
(anomalies temporelles).

La méthode IPET]0, 61] (Implicite Paths Enumeration Technique) est actuellenteiseule mé-
thode capable de prendre en compte certains effets ini@gseur. Cette méthode se base sur la pro-
grammation linéaire en nombres entiers (ILP). En effeg, @lprime le temps d’exécution du programme
a partir des compteurs d’exécution des blocs de base (hoeugtiaphe de flot de contrdle) et de leurs
temps d’exécution individuels. Le recouvrement de deuxdblie base dans le pipeline produit un gain
de temps qui est modélisé par un temps d’exécution négatifcas a I'aréte liant les deux blocs. Le
WCET est calculé en maximisant le temps d’exécution globat €n respectant un certain nombre de
contraintes déduites : (1) de la structure du graphe de flobdable (2) du flot de données (comme les
bornes des boucles).

Ainsi, dans ce qui suit, nous nous baserons sur cette méttmflcon a montrer, d'une part, que
notre méthode prend pas en compte tous les effets temo(BHET ne considére précisément que les
effets a court terme) et, d’'autre part, que concernant fessgfris en compte par IPET, notre approche
donne les mémes résultats sans besoins d’analyses suppiées

4.6.1 Processeur cible

Afin d’illustrer nos propos, concernant les effets du pipelinous avons choisi de traiter les différents
exemples présentés dans cette partie selon la logiquecditxé dictée par le processseur PowerPC603e.
Ce processeur est trés similaire au PowerPC 603. Cepeildiigpose d’'un avantage non négligeable :
son unité de registre systeme (SRU) contient un additianeepeut donc traiter des instructions d’'ad-
dition lorsque I'unité entiére est occupée.

Comme le montre la figure 4.9 le PowerPC 603e est composéfdeedifes unités.

5. En fonction du type de pipeline utilisé, nous devons sdiinit des conditions sous lesquelles ces comportements n'o
pas un impact catastrophique sur les temps d’exécutiomé&stou sinon analyser précisement chaque cas.
6. Plus généralement d'un bloc d'instructions
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— unité d’instruction (IU) : cette unité est composée (Lndfetcher qui récupére les instructions de
la mémoire cache et qui les stocke dans la pile d'instrust{@mstruction queue), (2) d’une unité
qui traite les instructions de branchement (BPU).

— dispatcher : cette unité récupére des instructions dédalimstruction, les décode puis les envoie
a l'unité d’exécution appropriée. Par la suite nous supposeque cette unité n'est pas bloquante.
Ce qui signifie, que le dispatcher est capable de réordorname séquence d’instructions en
fonction des disponibilités des unités de traitement.

— Les unités d’exécution : Chaque unité d’exécution trasamstructions qui lui parviennent durant
un ou plusieurs cycles, puis écrit le résultat de I'opératlans un registre intermédiaire. Ensuite,
elle notifie a I'unité d’achévement que I'exécution de ltimgtion est terminée. Parmi ces unités
celles qui nous intéressent sont : I'unité entiére (IUité de regitre systéme (SRU) et I'unité de
lecture et d’écriture mémoire (LSU).

— unité d’achevement (CU) : Une fois I'exécution terminéanité d’achévement est alertée. Cette
unité sauvegarde les résultats obtenus par les unitésocdigxe.

— mémoire cache : ce modéle contient deux mémoires cachedewtonnées et une autre d’'instruc-
tions. Le cache de donnée (DC) est en liaison avec l'unitéeckeide et d’écriture mémoire alors
que le cache d'instructions (IC) est relié au fetcher. Cexaaémoires ont des structures ainsi
gue des fonctionnements similaires.
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v
Branch
Fetcher (F) processing
unit (BPU)
A, CTR
Instruction EE
Queue (1Q)
- an e -
I System 1
Iregister |
Lunit sruy ! Dispa(tg)h unit
—
: - - -l (out of order unit) |NSTRUCT|ON UNIT
T el
i |
! I
| | Floating-point
Ulr:]itteg(JlS)r » GPR i ~|LC|):1I?/S(tLC;ILIe) “t> FPR “lunit  (FPU) :
m rename [} rename ;
f register | | register :
[ XER | « : FPSCR | 1
| SRR =
Completion .
unit_ (BAU) DMMU IMMU
Srs Srs
DBAT IBAT
DTLB| |Array ITLB | |Array
Tags D cachel¢ | Tags || cache
(DC) (Ic)

Touch load buffer Processor bus
Copyback buffer interface

327bit Address bus 1
32/64-bit data bus

FIGURE 4.9: Processeur PowerPC 608e contient pas d’unité flottarjte

4.6.2 Effets acourtterme

Ces effets apparaissent au niveau du pipeline et se définigsmme suit : si aucun conflit n'est dé-
tecté, le temps d’exécution de deux instructions (blocsadebqui se succédent est inférieur a la somme
de leurs temps d’exécution. Cette différence de temps digian est due au paraléllisme introduit par
le pipeline. Cet effet est une conséquence directe de Lgixdcpipelinée. Le gain de temps étant di a
I'entrelacement des exécutions des instructions.

Pour illustrer cet effet prenons I'exemple le plus simplé egt I'exécution de deux instructiols
Comme le montre la figure 4.10, la somme des temps d’exécdéerdeux instructions (sans pipeline)
est égale &, + t;, = 8 cycles d’horloge. En présence de pipeline, I'entrelacdérdes exécutions est pris

7. le méme raisonnement est appliqué lorsqu’il s'agit dexdibocs d’instructions.
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en compte. Le calcul devien}_,,cimicrétagevide + t» = 1 +4 = 5. Ainsi, 'exécution de l'instruction
(du bloc) B commence quand l'instruction (bloc) A libére hemier étage du pipeline. Ainsi, le gain de
tempsit,, =5 — 8 = —3 est appelé effet a court terme temporel négatif.

Les méthodes d'analyse statique actuelles telle que le ImdBET présenté dans la figure 4.10,
prennent en compte ce type d’exécution. Ces méthodes teadeiter la recherche du WCET comme
un probléme de programmation linéaire. Ce probléme c@aieh maximiser le temps d’exécution sous
certaines contraintes relatives aux nombres d’exécutiesslocs de base.

A.ADD r6,r7,r7 F: fetch
B.ADD r3,r1,r1 D: dispatch
E: exécution
M: accés mémoire
A A
F ——
D —]
E I
M — -
4 4 g
(A) (B)
A ta=4
A
F — Atab = -3
D  I—
Y
E —] B | th=4
M »
5
(AB) Modéle IPET

FIGURE 4.10: Pipeline et effet a court terme

4.6.3 Effets along terme

Le temps d’exécution d’'une instruction (bloc de base) peutsdcertains cas étre fortement lié a
I'exécution d’'une instruction (bloc) distante. Cela seduib généralement lorsqu’un conflit sur une res-
source apparait entre ces deux instructions (blocs). @sttediduit donc I'impact gu’ont les exécutions
antérieures sur une exécution courante. Engbl@g) 19, 21] est le premier a avoir découvert cet effet.

Prenons I'exemple présenté dans la figure 4.11. Dans cetpde@rous pouvons voir I'exécution de
trois instructions (A,B,C) et les influences de chaque eti@tisur les autres.

les temps d’exécutions des deux blocs (AB) et (BC) sont ctemeent calculés suivant le modéles
IPET. La prise en compte des effets & court terme est donfiéerA présent, si nous appliquons la
méthode IPET afin de calculer le temps d’exécution des tnsigictions (blocs), le temps d’exécution
est égal dt, + ty + Otap) + te + Otpe = (8 + 4+ —3) + 9 + —3 = 15. Ce temps, bien qu’étant une
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sur-estimation fiable du temps d’exécution, est trés é@intemps d’exécution réel, qui est égald a
Cette différence entre le temps réel et le temps calculéuesadx "effets a long terme”.

A. MUL r1,r4,r4 F:fetch IU: unité entiére
B. ADD r3,r2,r2 D:dispatch LSU: unité d "écriture
C.LD r7,0(r8) E:exécytion . . et de lecture mémoire
’ DL.: retirer | ’instruction
A A
F
D =
E
DL -]
8 4 9
(A) (B) (C)
A A
F
F D
D — E(IV)
E(lU) E(LSU)
DL = ,» DL >
(AB)
' Mab =-
F —]
. =]
E(IU) |
E(LSU)
DL l
1
(ABC) Modéle IPET

FIGURE 4.11: Pipeline et effet a long terme

4.6.4 Anomalies temporelles : ré-ordonnancement d’instrctions

Ces anomalies temporelles constituent une source supmpigineed’'indéterminisme. En effet, elles
apparaissent lorsqu’un conflit sur une ressource se prdduitdqvist and Stenstron8§, 40] sont les
premiers a les avoir identifié suite a I'analyse du compoetenu’architectures contenant des unités
de traitement pouvant effectuer un ré-ordonnancemenstdictions (out of order execution). Ce ré-
ordonnancement apparait lorsqu’'une unité d'exécutioactfe des traitements sans respecter I'ordre
dans lequel sont rangées les instructions au niveau dugmoge. Ainsi, une instruction (i) peut-étre
traitée avant l'instruction (i-1). Cette décision est priynamiguement par I'unité de traitement dans
le but d’améliorer la vitesse d'exécution globale du pipeliLes unités du pipeline peuvent donc étre
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classées en deux groupes : (1) unités respectant I'ordxéaliion imposé par le programme, (2) unités
pouvant réordonnancer les instructions dynamiguementratibn de I'environnement d’exécution.

Cette deuxieme famille d’unité introduit un nouveau typmdéterminisme durant I'exécution ap-
pelé "anomalies temporelles”. Pour démontrer I'impactaeteanomalies sur le temps d’exécution nous
donnons un exemple. Supposons dans un premier temps quedspeur présenté dans la figure 4.9 soit
capable de réordonnencer dynamiquement des instructions.

A présent, intéressons nous aux unités de traitement. @oosis les unités, entiere (IU) et de registre
systeme (SRU), comme étant des unités acceptant des tistsudans le désordre (par rapport & I'ordre
fixé par le programme). L'unité de lecture et d’écriture mé&m{_SU) est considérée comme traitant les
instructions dans l'ordre afin de préserver la cohérenca de&moire de données (DC).

Nous proposons dans la figure 4.12 une séquence de code ntapteadans certains cas un cache
miss se révele moins pénalisant, en termes de temps d'@@cgt’'un cache hit. Dans le but de mettre
en évidence cette anomalie temporelle nous n’ allons exppeela partie de I'exécution effectuée par
les unités de traitement (EX). Ainsi, nous faisons abstiaatles autres étages du pipeline (Fetch (F),
Dispatch (D), accés mémaire (M)).

Afin d’expliquer I'exécution de la séquence de code proposéss allons poser trois hypotheses :

— alinstant ou la premiére instruction du programme att@inité de lecture et d'écriture mémoire

(LSUV), I'unité entiére (1U) est occupée (ceci est reprédgmatr un rectangle gris sur la figure 4.12).

— les instructions (A,B,C,D,E,F) sont toutes présentes tlamémoire cache d'instructions (IC).

— Les instants ou les instructions atteignent leurs unigggaitement respectives sont ceux repré-

sentés par des fleches dans la figure 4.12.
A présent, détaillons les deux scénarios d'exécution plessi

Donnée présente dans le cache :

Durant le cycle 1, 'instruction (A) atteint son unité d'exgion. Cette derniére a besoin de deux cycles
pour charger la donnée dans le registtgcache hit). Au cycle 3, l'instruction (A) a donc terminé son
exécution. Par conséquent, l'instruction (B) peut étrecatée. Le processeur teste alors les deux unités
capables de traiter une addition d’entiers (IU et SRU). ithiantiere étant occupée, le processeur place
l'instruction (B) dans la SRU. Au cycle 4, le processeur exéd’instruction (C). L'instruction (D) qui
était en attente du résultat fourni par I'instruction (Cgups'exécuter durant le cinquiéme cycle. Au
cycle 6, commence I'exécution de l'instruction (E). Ellé ssivie par celle de l'instruction (F). Cette
derniere termine son exécution au quinzieme cycle.

Quand la donnée requise par l'instruction (A) est préseais ¢ mémoire cache, le traitement de cette
séquence d'instructions prend 15 cycles.

Donnée non présente dans le cache :

Durant le cycle 1, I'instruction (A) atteint son unité d’exdion. Cette derniére nécessite sept cycles pour
charger la donnée dans le registie(cache miss). Au cycle 3, l'instruction (A) n’a donc toujeyras
terminé son exécution. Par conséquent, l'instruction @peut étre exécutée (ses opérandes ne sont pas
toutes disponibles). Le processeur place donc l'instoac{C) dans la SRU. Au cycle 4, le processeur
exécute l'instruction (D). L'instruction (E) qui était eritente du résultat fourni par l'instruction (D),
peut débuter son exécution au cycle 5. Au cycle 7, les opéradd l'instruction (B) sont toutes dispo-
nibles. Ainsi, le processeur I'exécute durant ce cycle. yalee10 commence I'exécution de l'instruction
(F).Cette derniére termine son exécution au quatorziérmle.cy

Cet exemple montre que I'exécution de la séquence d'inging est plus rapide lorsqu’un cache

miss se produity;; = 15 etT,,;ss = 14). Cette différence de temps d’exécution, en contradichioec
nos attentes, apparait en présence d'anomalies temorelle
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Ainsi, ce résultat prouve que les méthodes d’analyses ausiderent les accés mémoires indétermi-
nés comme étant des caches miss sont, dans certain captéesda

A.LD nr,0(r2) unités
B. ADD r3,r1,r1 I:l occupée:
C.ADD r14,r15,r15 exécution
D.ADD r7,r14,r6 antérieure
E.MUL r17,r14,r14
F.MUL r19,r17,r17 T Instant de
dispatch
A
Lsu | A
Donnée
v C/D E F présente
SRU B dans le cache
12 3 4 56789101112131415‘ :ycle
I
A |
|
LSU A |
‘ Donnée pas
v D E F \ présente dans
SRU C B : le cache
12 3 4 56 7 8 910 1112 13 14 [ c;cle
ABCDEF

FIGURE 4.12: Anomalies temporelles

4.7 Prise en compte des effets temporels

Dans cette partie nous allons voir comment notre approctragiede prendre en considération ces
différents effets du pipeline.
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4.7.1 Prise en compte des effets a court terme

Notre approche consiste a générer systématiquement tocarfgportements possibles du processeur.
Ainsi, les effets a court terme sont logiquement pris en dempr I'analyse.
Reprenons I'exemple exposé dans la figure 4.10 ((voir p&r@ie2) :

1. ADD 6 ,r7,r7
2. ADD r3,rl1,rl

Notons que, durant I'analyse, chaque instruction n’est entifiée par une lettre mais par un numéro
représentant sa position dans le programme.

Durant I'exécution proposée (voir figure 4.10), nous avismgposé gue les instructions 1 et 2 (pré-
cédemment A et B) étaient présentes dans le cache d'instmaau début de I'exécution.

Comme le montre la figure 4.13, nous débutons l'analyse emaptdes mémes hypothéses. Le
cache d'instruction est donc initialisé/&' = T A I1,2. Durant le premier cycle, 'instruction 1 est
récupérée de la mémoire cache. Durant le second cyclerligigin 2 est & son tour récupérée du cache
d’instruction pendant que l'instruction 1 est décodée.rbisieme cycle sert a décoder l'instruction 2 et
a exeécuter l'instruction 1. Cette derniére termine son etkéc au quatrieme cycle alors que l'instruction
2 s'exécute. Enfin, au cinquiéme cycle l'instruction finitddexécuter ce qui marque la fin de I'analyse.

Le temps d’exécution obtens €ycles) est donc égal au temps d’exécution réel. Ce régulthate
que notre approche prend systématiquement en compte éés &i€ourt terme.

P=empty P=F1 P=F2/D1 P=D2AIU1 P=1U2 \M1 P=M2
IC=TAI1,2| 1 IC=TA12| 1 IC=TA12 | 1 IC=TA1,2 | 4 IC=TA1,2 1 IC=TAI1,2
DC=T |—>»| DC=T > DC=T » DC=T » DC=T |—>»| DC=T
PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true
countime=0 countime=1 countime+1=2 countime+1=3 countime+1=4 countime+1=5
Fin de
| "analyse

FIGURE 4.13: Prise en compte des effets a court terme

4.7.2 Prise en compte des effets a long terme

Les effets a long terme sont ceux qui font apparaitre I'impp@ peut avoir un historique sur une
execution courante. Dans le but de démontrer que notre ohéttie calcul prend bien en compte ces
effets, nous allons reprendre I'exemple présenté dansueefigy11 (voir partie 4.6.3) :

1. MUL rl,r4,r4
2. ADD r3,r2,r2
3. LD r7,0(r8)
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Durant I'exécution de cet exemple, nous avions supposé (fl)des instructions (A,B,C) sont dans le
cache d'instructions et (2) la donnée chargée par l'inftncC n’est pas dans le cache de données. Notre
analyse ne s'intéressera qu’'a ce cas.

L'analyse débute donc par l'initialisation des caches glfinctions et de données respectivement
commesuitIC =T AI1—-3,DC =T A—(r8). A partir de cet état une trace d’exécution est générée.
Comme le montre la figure 4.14, a la fin du cinquieme cyclesttimction 3 (LD) tente de récupérer une
donnée de la mémoire cache. Cette donnée étant initialesnppbsée absente du cache de donnée, une
transaction mémoire est lancée. Ainsi, durant le dixiemaegya donnée arrive dans le cache ce qui
permet & I'instruction 3 d’achever son exécution au cycieasul. La trace d’exécution générée donne un
temps d’exécution égal au temps d’exécution régldycles).

A travers cet exemple il apparait clairement que notre ei@tgymbolique permet de construire des
traces d'exécution représentant exactement I'évoluttatie du processeur. Notre méthode prend donc
en considération les effets a long terme sans besoin d’@ugecalable visant a les identifier.

P=empty P=F1 P=F2AD1 P=F3\D2IU1 P=D2,3\U1 P=D2NU1A
C=TA3 | 1 | IC=TAS | 1 |jcarngg | 1 | IC=TAMS| 4 | [C=TAH3| 4 | L0,
DC = TA~(18)|—>| DC =TA(18)—>| pC = TA-(rg)—>| DC = TA(r8)——>| DC = Ti-(i8)| —> DG 2 A8

PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true P_C=tru£> )
countime=0 countime+1=1 countime+1=2 countime+1=3 countime+1=4 countime+1=5

3
A\

P=DL3 P=LSU3 P=LSU3 PrIUZILSU3N

IC=TA1-3 | 1 IC=TAI1-3 1 DLt L
- - IC=TAI1-3 IC=TAI1-3

DC=TN) (o DC=TN) |« b= Tav) [—— DC=Thn(®)

PC=true PC=true PC=true PC=true

countime+1=11 countime+1=10 countime+1=9 countime+3=8
Fin de Donnée dans
| 'analyse le cache

de données

FIGURE 4.14: Prise en compte des effets a long terme

4.7.3 Prise en compte des anomalies temporelles

Dans le but de prouver que notre approche prend en consutéfas anomalies temporelles, inté-
ressons nous de nouveau a I'exemple présenté dans la fig@révdir partie 4.6.4).

LD rl, 0(r2)
ADD r3,rl1,rl
ADD rl14 ,rl15,rl15
ADD 7 ,rl14 ,r6
MUL rl7 ,rl14 ,rl4
MUL r19,r17 ,r17

OO0 WNPRE

Avant d’exécuter cet exemple, nous avions émis deux hypethe(1) les instructions (B,C,D,E,F) ont
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été récupérées du cache d'instructions (F) et (2) I'insiacA est sur le point d’étre envoyée vers son
unité d’exécution (D).

Nous allons donc débuter notre analyse avec les mémes legesth(1)P = F2 — 6 et (2) D1. No-
tons que ces conditions initiales impliquent évidemmeiatlgs instructions (1,2,3,4,5,6) sont présentes
dans le cache d'instructions@ = 7' A I1 — 6).

Comme nous pouvons le voir dans la figure 4.15, durant le prerycle, I'instruction 1 est exécutée.
Cette instruction doit ranger, dans le registteune donnée dont I'adresse est placée dans le registre
Une des opérandes de linstruction 2 est la donnée stockéelelaegistre-1 (dépendance de donnée).
Ainsi, tant que la donnée n'a pas été transférée vers letregils I'instruction 2 ne peut étre traitée. Ce
méme conflit existe aussi entre :

— les instructions 3 et 4 : l'instruction 4 attend la fin de Beution de l'instruction 3 {14 en

commun)

— les instructions 4 et 5 : I'instruction 5 attend la fin de Eextion de I'instruction 4+(14 en com-
mun)

— les instructions 5 et 6 : l'instruction 5 attend la fin de Eeution de l'instruction 6:(17 en com-
mun)

Durant le cycle 2, l'instruction 1 recherche la donnée (d@miresse est dan=2) dans le cache de
donnée. Cette mémoire cache étant initialisée a I'étanimedDC = T), la méthode d’analyse génere
deux traces d’exécution : (1) La donnée est dans le cachd)tlafnsi I'instruction 2 sera exécutée au
prochain cycle. (2) La donnée n'est pas dans le cache (tnfi{d$}ruction 2 doit attendre le temps d’'une
transaction mémoire avant de s'exécuter. Néanmoins, gréeceapacité du dispatcher a réordonnancer
les instructions, les exécutions suivant ces deux traaggepé se poursuivre sans blocage. Ainsi, suivant
la premiere trace d’exécution (th(d)), le processeur eedes instructions séquentiellement a cause des
dépendances de données cités ci-dessus. Alors que dasdle lkeadeuxiéme trace d'exécution (tm(d)),
le processeur :

— poursuit I'exécution de l'instruction 1 en paralléle deg@utions des instructions 3,4,5 (cycles 2

a6).

— poursuit I'exécution de l'instruction 5 en paralléle daittement de l'instruction 2 (cycle 7).

Cette exécution simultannée de plusieurs instructionsi@eau processeur d’exécuter la séquence d'ins-
tructions plus rapidement que lorsqu’un cache hit se ptd@uj; = 15 etT;ss = 14).

A travers I'analyse de cet exemple, nous avons démontrenafiie méthode de calcul, du fait de sa
capacité a générer toutes les traces d’'exécution possji@esnet de prendre en compte tous les effets
(aussi inattendus soit-ils) internes d’'un processeur.
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P=F2-6/D1 P=F3-6/\D2 P=F5-6\D2,3 P=F5-6\D3,4 P=F6/\D4,5 P=F6/D5
IC=TA-6| 1 NLSU1 1(th(e)) NLSU1 1 NSRU2 NU3 1 NU4
DC=T | IC=TA6 | )1 IC=TAM6 o IC=TAL6 IC=TA6 o 1C=TNLG
PCetrue DC=T DC = TA(2) DC=TA2) DC = TA(2) DC =T(2)
countime=0 PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true
countime+1=1 countime+1=2) lcountime+1=3) countime+1=4| countime+1=5
1(tm(d) !
P=F4-61D2,3 P=F5-6\D2.4 P=F6/D2,5 P=D26 P=DBAIUS
ALSU1 . SRU3ALSU1 1 1U4A\LSU1 1 IUSALSU1 IC=TN-6
IC=TA-6 IC=TN-6 IC =TAI-6 IC =TN-6 DC =TA®2)
DC=T [—> DC=T ;—> DC=T |— DC=T PC=true
PC=true PC=true PC=true PC=true : _
. . B : _ countime+1=6
countime+1=2 countime+1=3 countime+1=4 countime+1=5
5
'y v
P=D2,6 P=D6/\SRU2 P=DBAIUS P=IUg P=IU6
UsALSUTt |-, AU5 1 | IC=TA6 | 2 | IC=TAM IC=TA-6
IC = TAI-6 IC=TAI6 DC =TA(12) DC=TA®) DC=TA(2)
DC=TAIr2) |—>| DC=TA®) —> pc=gue |  Pe=ine PC-irue
PC=true PC=true countime+1=8, countime+2=10 countime+5=11
countime+1=9 countime+1=7
4 4
/ C oY - T T T Ty — 1
la QOnnée ! P=1U6 P=IU6 ‘
arrive dans \ IC =TNI-6 IC =TNI-6 \
le cache | | DC=TN\(r2) DC =TA(r2) \
| PC=true PC=true |
| Tmiss=14 Thit=15 |
L _ T ,,,,, ? ]
Résultat Résultat
d ’'un cache d’'un cache
miss hit

FIGURE 4.15: Prise en compte des anomalies temporelles

4.8 Impact de I'exécution symbolique sur les performancesalla méthode

L'exécution symboliqgue comparée aux analyses statiquets vme approche assez facile a mettre en
ceuvre. D’une part, elle produit des résultats fiables dgfélle assure une couverture totale des traces
d’exécution. Cette méthode est donc une méthode formefieémoe titre que les méthodes statiquéd.
D’autre part, cette méthode d’'analyse palie a certainagx propres aux méthodes statiques comme
la prise en compte de traces d’exécution infaisables. @ete en compte a un impact direct et parfois
considérable sur la précision des résultats. Concernaaldel des pires temps d’exécution, cette prise en
compte peut dans certains cas mener a des aberrations cdmmise au point d’un systéme temps réel
surdimensionné dont les performances seraient limité@es résultats sur-approximés et trop éloignés
des valeurs réelles sont également obtenus parce que |lbedaststatiques ont du mal a considérer
plusieurs effets propres a I'architecture matérieller(pairtie 2.2).

En effet, les méthodes basées sur I'abstraction, commenflssint des méthodes dont le principe
consiste a trouver une formulation qui correspond a plusieomportements. Ces méthodes tentent
donc d'identifierimplicitement I'ensemble des traces d’exécution. Tandis que, I'exéoutiambolique
permet une énumération de tous les états atteignables.r@éthode identifie dorexplicitement toutes
les traces d’exécution possibles d’'un programme.

Lafigure 4.16 représente une séquence d’'instructionségipour montrer la différence entre les mé-

8. Exemple : les temps alloués aux taches seraient largexuetgssus de leurs besoins respectifs.

94



CHAPITRE 4 : CALCUL DU PIRE TEMPS DEXECUTION

thodes explicites et implicites. Ainsi, au lieu de compdietécution symbolique a plusieurs méthodes
formelles existantes, nous avons choisi de faire un peadiétre calcul implicite et explicite des traces
d’exécution de maniére a mettre en valeur la pertinenceegédution symbolique.

#def?ne M 4 O nombre d 'occurence
#define N 6 . @
int main () _ _1 Limites de boucle

{
int i, j;
int mat[M][N];
for (i=0; i<M; i++)
{
mat[i][0]=1;
for (j=0; j<N; j++)
mat[i][j]=i+j;

FIGURE 4.16: Exemple de code et du CFG associé

Calcul explicite des traces d’exécution

Une trace d’exécution explicite est une liste ordonnée deshile base. Dans notre exemple la seule trace
d’exécution possible est définie par la séquence de blocs :

(b1 — b2 — (b3 — b4) x5 — b3 — b5) x4 — b1 — b6

Les analyses explicite®§, 38, 50] explorent toutes les traces d’exécution mais cela peut\atlar
couteux si le programme a plusieurs traces d’exécutionifjess

Calcul implicite des traces d’exécution
Certaines techniques simplifient I'exploration des traGes techniques se basent sur une représentation
implicite [61] des traces d'exécution. En effet, une méthode implicitesa®re le programme comme
une liste de blocs de base associés respectivement a deteaosmgiexécution. Ainsi, la trace implicite
déduite de I'exemple est :
(b1yx5,02x4,b3x24, b4520,b5x4,b6x1)
De la méme maniére qu’un état abstrait correspond a un eteseétats concrets, une trace d’exécution
implicite représente plusieurs traces d’exécution eipbcpossibles. Cependant, dans le cas général,
beaucoup d’entre elles sont infaisables. Exemple, la trapécite ci-dessus contient la trace explicite
suivante :
(b1 — b2 — b3 — b4 — b3 — b5) 3 — bl — b2 — (b3 — b4) w17 — b3 — b5 — bl — b6
qui nest pas cohérente avec la sémantique du programme.

Ainsi, utiliser une méthode qui considére un programme ceramensemble de traces d'exécution
implicites, pour calculer des valeurs précises de temp&digion, implique la prise en compte :

— des contraintes structurelles du CFG,

— des contraintes sur les boucles,

— des annotations de I'utilisateur.
Ceci dans le but de réduire au maximum le nombre de tracesabfas.

Cette approche reste donc valable si elle est utilisée anigat pour calculer un temps d’exécution
global en additionnant les temps d’exécution des différéahbcs. Les résultats obtenus sont certes des
sur-approximations néanmoins la marge d’erreur demeweptable. Cependant, si des mécanismes
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basés sur I'historique d’exécution doivent étre consiléegemple prédiction de branchement), les mé-
thodes implicites ne seront plus adéquates car elles domndes résultats qui seront trop éloignés de la
réalité.

Notre extension de I'exécution symbolique a donc pour padcavantage de fournir des résultats
exacts indépendamment de la complexité de I'architectnedysée. Cependant, ce point fort peut se
révéler étre un frein a I'analyse si certaines précautiansant pas prises. En effet, les calculs exacts
impliquent que toutes les traces d’exécution soient cé@néabs séparément (explicitement). Ceci, rend
I'efficacité de I'analyse intimement liée au nombre desdsad’exécution. Plus ce nombre augmentera,
plus les besoins de I'analyse en mémoire vont s’accroisecenséquent, l'utilisation de cette méthode
implique de prendre en considération une possible expiasimbinatoire. D’ou I'intérét d'implémenter
des méthodes de fusionnement efficaces pouvant contenimibre d'états générés sans pour autant
introduire une imprécision importante sur les temps d’'akén.

4.9 Conclusion

Notre extension, au méme titre que I'exécution symboligueemet d’obtenir une couverture totale
des traces d’exécution. Nous avons ainsi démontré que bemain d'études supplémentaires, tous les
effets intra-processeur sont naturellement pris en copgutéanalyse.

Cependant, ce dépliage automatique des scénarios d'@exétait que le nombre de comportements
a gérer durant I'exécution explose. C’est pourquoi la deme partie de I'analyse, présentée dans le
chapitre suivant, est consacrée a la fusion d’'états. Naoimneipal objectif est de diminuer le nombre de
traces d’exécution sans que cela ne nuise a la précisiorésigisats fournis.
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CHAPITRE 5

Politique de fusionnement

5.1 Introduction

Notre extension de I'exécution symbolique permet de predui

— tous les comportements du programme que nous souhaitalysemn

— tous les comportements possibles du processeur lorsgéidute ce programme.

L'explication est que cette exécution suit le principe dpliddge systématique et donc, a chaque point
d’exécution tous les scénarios possibles sont générésav@ntage, apporté par ce type d'exécution,
peut, s'il n'est pas contrblé, se révéler étre un élémerguaat mieux connu sous le nom d’explosion
combinatoire. Ainsi, les performances de I'algorithme dgidnnement ont un impact considérable sur
I'efficacité de I'approche. En effet, une méthode de fus@nant grossiére ménerait inéluctablement
vers un résultat trop imprécis. Cet algorithme doit duramxécution vérifier deux conditions :

— Eviter I'explosion combinatoire.

— Avoir le moins d’impact possible sur la précision du résu(introduire pas ou peu de perte de

précision).

Ces deux contraintes sont a la limite du paradoxe. En effayaine fusion n’est effectuée et que
les ressources mémoires diponibles sont illimitées, lalta@sde I'exécution sera exact. A présent, si
les ressources mémoires disponbibles sont limitées, laidéae fusionner les états sera prise. Si cette
fusion est effectuée sans précaution, le nombre d'étatrggmiminuera mais I'imprécision du résul-
tat dépassera surement le seuil toléré. Cet algorithmeoestichplémenté de fagon a identifier durant
I'exécution le bon compromis "perte de précision/nombr&tats"”. Afin de trouver ce compromis, l'al-
gorithme doit évidemment disposer de certaines informatmomme : les paramétres définissant I'état
courant du processeur.

Cet algorithme s’exécute plusieurs fois durant la conitnale I'arbre symbolique. Ce mode d’'exé-
cution en alternance permet de réduire la taille de I'argreachiquement. Ainsi, il nous donne I'avantage
de prendre des décisions de fusionner ou de ne pas fusi@meérats en ayant une idée précise de I'en-
vironnement d’exécution. Nous pourrons donc mesurer ghes,ou moins de précision, I'impact d’'une
fusion sur les exécutions futures.

5.2 Explosion combinatoire

L'explosion combinatoire signifie que le nhombre des comgugnts possibles du processeur n'est
plus compatible avec les ressources mémoires dispon(®esjue comportement possible du processeur
est une combinaison des comportements de ses unités. glinsia structure interne du processeur est
complexe (exemple : plusieurs unités de traitement, u@téaltement ayant plusieurs comportements
possibles) et plus le nombre de ses comportements est gdand.cette partie, nous allons nous inté-
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resser a l'impacte de la structure interne du PowerPC syplbsion combinatoire. Autrement dit, nous
allons déterminer une borne supérieure du nombre d’'étaigmadbles par le PowerPC durant I'exécution

d’'un programme.

5.2.1 Quantification de I'explosion combinatoire : détermmnation d’'une borne supérieure
dans le cas du PowerPC

Durant I'exécution symbolique le nombre d’'états générésaecroitre de facon exponentielle.

Théoréme
Notons par :
— preprésente la profondeur du pipeline,
— o est la capacité maximale du processeur (le hombre maxiriradtdictions que le processeur
peut exécuter durant un cycle),
— n représente le nombre d'instructions composant le progreaaume I'on souhaite analyser.
Une borne supérieur du nombre d’état généré &st' 7.

Preuve du théoreme
Si le processeur est le PowerPC 603, un pas d'exécution digmeplorsque le processeur requiert des
instructions' de la mémoire cache, va générer en pratique 3 états :

— (1) les deux instructions sont dans le cache (th(ii) : lapécation des deux instructions prend un
temps "time hit"),

— (2) seule la premiére instruction est dans le cache (ttgi)écupération de la premiére instruction
prend un temps "time hit"),

— (3) les deux instructions ne sont pas dans le cache (tmcugégation des deux instructions prend
un temps "time miss").

Le nombre d’états générés s@fa La valeur de g est ce que nous allons tenter de déterminer.

Notons que ce hombre d’'états générés a chaque cycle d'@é@est une moyenne. Ceci signifie que
durant I'exécution ce nombre varie, cependant il dépassenent la valeuB, exemples :

— le tout premier pas d’exécution symbolique génére 6 &atsséquence de l'initialisation du cache
d'instructions a I'état inconnul(C' = T) et donc, aux 3 états précédemment cités, nous devons en
rajouter 3 autresitl + th(ii), trl + th(i), trl + tm) pour prendre en compte le cas ou la mémoire
cache serait occupée au moment ou elle recevrait notreteedDéci retardant sa réponse d’'une
duréetrl qui correspond au temps de rechargement d’'une ligne de.cache

— une fois l'instruction dans le cache nous obtenons, ay giis< scénarios : instruction dispatchée
ou instruction en attente de dispatch.

A présent supposons que nous n‘exécutons qu’'une seuladtistr. Cette derniére génésé états
quand elle atteint le premier étage (unité) du pipelBteé¢tats quand elle atteint le second3ététats
guand elle atteint le dernier étage (voire figure @)).

Généralisons ce raisonnement en commencant par leveottépe que le pipeline n'exécute qu’une
seule instruction. A présent le pipeline est donc pleingdfinctions, le nombre d’états générés par toutes
ces instructions est borné pad”:* 37~ x ........... * 3L,

Notons que ce résultat inclut les états générés suite awendépces qui apparaissent durant I'exé-
cution entre les instructions (résultat d’'une instructieprésentant I'opérande d'une autre instruction).

1. Le PowerPC 603 récupere a chaque cycle jusqu’a deux dtistne de la mémoire cache.
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Supposons que; soit le nombre d'instructions gérées durant 1 cycle paritéumnit; 2, suivant le
méme raisonnement, le résultat précédent devient (voirefigl (2)) : 37 7» «3(°—1) o1 ... x31 o1,
Ce nombre peut étre borné B#f 7»+ o»—1+--+ o1) En supposant que la capacité maximale du proces-
seur est la somme des capacités maximales de ces unitéghiensns 37 °.

Ce résultat représente une borne supérieure au nombresdjétzérés quand la premiére instruction
atteint le dernier étage du pipeline. Donc la largeur malaenda I'arbre symbolique quand la derniére
instruction du programme finie son exécution ext" ?

()
/ @
OO00 (») OO0

37 30+

(1) (2)

FIGURE 5.1: Calcul d’'une borne supérieure au nombre d’états gén€t§chaque unité peut gérer
juste une instruction par cycl€) chaque unité peut gérer un nombré’instructions par cycle.

5.2.2 Nombre d’états atteignables par le processeur

Dans la pratique, le résultat obtenu ci-dessifs’() est une sur-estimation lointaine de la valeur
réelle. Cette énorme différence est dlie au fait que duracdicel de complexité les limites du proces-
seur ne sont pas prises en compte. Ces limites représeatenmlbre total d’états que peut prendre un
processeur lorsqu’il exécute un programme de longueur. finie

Théoréme
La borne supérieure au nombre d’états maximal qu’un precegseut atteindre egt .

Preuve du théoreme
Supposons que; soit le nombre maximal d’instructions que I'unitéeut traiter durant 1 cycle. Ceci

2. Exemple, sile processeur est le PowerPC 6088, itentire=1, Cunitfiottante=3, ELC.
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implique que le nombre maximal d’états que l'unitpeut atteidre durant I'exécution esti. Le pro-
cesseur étant un ensemble d’'unités communiquant entse rias devons prendre en compte les états
généres suite aux interactions entre ces unités. Ainsprigbne maximal d’états atteignales par le pro-
cesseur estnr x nZe—1..... x n?t. En supposant que la capacité maximale du processeur eshiaes
des capacités maximales de ces unités, nous obteméns :

Ce résultat prouve qu’apres un certain nombre de pas d'@séaymbolique le nombre d'états générés
va naturellement se stabiliser autour d’une valeur que pousgons voir comme un "seuil de saturation".

5.3 Fusion par abstraction

La section 5.2 a permis de montrer que le nombre d'états ggsérstabilise nécessairement autour
d’'une valeur de saturation aprés une certains temps. Cedgesaturation pouvant atteindre des valeurs
assez importantes, nous avons mis au point une méthodeidierfesent afin de s’assurer que le nombre
d’'états générés durant I'analyse n'explose pas.

Dans le cadre général de I'abstraction, les propriétés pfagramme sont définies dans une séman-
tique concréete du programme, exprimée en général avec @eméies d'équations mathématiques. La
sémantique d’'un programme est un modéle de calcul décrivant le comportement de ce qgroge
pour toutes les exécutions possibles. La sémantique destfat] représente la trace d’exécution du
programme qui est une séquence d’'états consécutifs pEssileixécution. Ainsi, utiliser cette technigue
dans une méthode de fusion revient soit, a fusionner desstrafiétants un comportement récurssif (uti-
lisation d'opérateurs d’élargissemend]), soit a fusionner des états en faisant correspondrequitsi
états concrets a un état abstrait.

5.4 Fusion par abstraction de traces

L'utilisions de I'abstraction pour fusionner des tracesxacution, implique généralement d’identifier
les noeuds du CFG sur lesquels reboucle I'exécution. (nb&wah rouge, voir figure 5.2).
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@ nombre d 'occurence

Lij\ Limites de boucle

FIGURE 5.2: Fusion par abstraction de traces d’exécution

Ces noeuds sont les points a partir desquels I'abstraaijpéréteur d’élargissement) est lancée. Cette
abstraction a pour objectif de représenter les tracesigssogux mutiples itérations de la boucle par une
trace implicite. Ainsi, les boucles sont transformées aphés traces d’exécution linéaires.

Concernant notre problématique, cette fusion par abgirade traces n’est pas une solution car
I'arbre symbolique que nous générons risquerait d’explagant d'atteidre le noeud sur lequel I'archi-
tecture reboucle. Ainsi, pour surmonter ce probléme, neusrk en premier lieux procéder a des fusions
d'états.

5.5 Fusion par abstraction d’états

Afin d'expliquer clairement le principe de la fusion par ahstion d'états, nous allons analyser le
programmeP écrit en C ci-dessous :

pc0—> int i,]j
pcl—> i=3;
pc2—> j=i+1;
pc3—> i=j;

Nous associons une sémantique concfégece programme, chaque état est donné par un triplet{pc,
vj) ou pc est le point de programme atteinbgtv; sont les valeurs respectives des variables i et j. Cette
sémantique est une trace :
[pc0,i < T,5 «— T], [pcl,i < 3,5 «— T|, [pc2,i « 3,7 « 4], [pc3,i «+— 4, j «— 4]
Notons queT désigne que la variable a une valeur indéfinie.

Pour passer de la sémantique conciéteers la sémantique abstrattet vice versa, l'interprétation
abstraite se base sur une correspondance de Galois, viectiofod abstractiony :T° — ¢ et la fonction
de concrétisation :t — T . Par I'abstraction de cette sémantique nous obtenons mrensigue abstraite
t = «(T), moins précise. Par exemple, en associant a la trace d#xédiensemble des états qui la
constitue, nous obtenons :
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{(pc0, T, T), (pcl,3,T), (pc2,3,4), (pc3,4,4) }.
Une abstraction consiste a déterminer 'ensemble desrealis deux variablesietj:
ie{T,3,4},5 € {T,4,4}.
Nous remarguons que I'abstraction provoque une perteatiimdtion comme par exemple l'ordre des
valeurs a chaque point du programme.
Ainsi, utiliser ce type d’abstraction pour réduire le nombiétats est tres efficace si le but se limite
a contenir I'explosion du nombre d’'états. Cependant, dujfze cette abstraction introduit des compor-
tements imprévisibles, cette méthode est trés préjudiicigimnt a la précision des temps calculés.
C’est pourquoi, nous avons développé une méthode de fusioem dynamique qui agit sur I'aug-
mentation exponentielle du nombre d’états de facon a ce gtie augmentation soit, en pratique, le
plus souvent possible linéaire. Cette méthode est exéent@aralléle avec I'analyse et nous permet de
fusionner des états en ayant un impact minime sur les cosrpertts futurs du processeur et donc sur la
perte de précision concernant les temps d’exécution.

5.6 Notre méthode de fusionnement

5.6.1 Identification des états

La méthode de fusionnement proposée effectue une abstraiiis traces d’exécution guidée par
une identification dynamique des points replidgke I'arbre symbolique. Cette méthode se base donc
sur I'étude des traces d’exécution.

Définition 15 Une trace d'exécutiofi’ £ est une liste ordonnée d'états= N reliés par des transitions
t € TR. Une trace d’exécution n'a qu’un seul état initig},; et un seul état finad s;,,
Sis # sini \'s # sy @lOrss N'a qu’une transition entrante. et une transition sortante,

Une trace d'exécution refléte donc une évolution possiblerdaesseur. Comme nous I'avons montré
précédemment, un processeur qui exécute un programme domeadimite supérieure au nombre d'états
gu'il peut atteindre. Cette limite est une conséquence duolme précis des comportements possibles de
I'ensemble des unités qui composent le processeur. L&setiffies combinaisons des comportements des
unités, qui respectent la sémantique dictée par le praseseprésentent les traces d’exécution faisables.

Ainsi, il existe un nombre limite de combinaisons. Il est dgossible d’envisager qu'un ensemble
de traces d’exécution vont, a un point de I'exécution, éxotie fagcon similaire. Cette évolution similaire
se matérialise par I'apparition d’un étgt; (point de repliage de I'arbre symbolique) sur plusieursesa
d’exécution. D’une trace a l'autre, cet é&gt a évidemment un historique d’exécution differeR({ et
countime différents). Ceci implique qu'il existe des points d’ex@on ou le processeur se comporte de
la méme fagon quelque soit son historique.

5.6.2 Preuve d’existence d’états équivalents

Le traitement d’'une instructiod implique qu’un environement d’exécution particulier sdispo-
nible : T'(I) = P € Sy avecS; est I'ensemble des états du processBypermettant I'exécution de
I'instruction I. Ainsi, il existe un ensemble de contraint€g que I'environnement d’exécution doit sa-
tisfaire pour traiter I'instruction.

Sinous généralisons ce raisonnement a un flot d’instruefion 1o, ... 1y }, les contraintes s’addition-
neront. Ainsi, I'environnement d’exécution doit satiséala conjonction des ensembles des contraintes
associées aux instructions’y, A Cr, A ...CT, .

3. I'expression "points de repliage " ne signifie pas le pdiahtrée d’'une boucle mais plutdt une équivalence d'états.
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Afin d’exécuter un flot d’'instructions le processeur doit d@ppartenir a un ensemble d’'états res-
treint : P € Sy, NSy, N .Sy, ce qui assure I'apparition de comportements équivaleatand une
execution.

5.6.3 Principe de fonctionnement de notre méthode d’iderfication d’états similaires

Durant I'exécution symbolique nous construisons un arpneb®lique qui contient 'ensemble des
états atteignables. En d’autres termes, en se basant mtiofiue d’exécution ainsi que sur le modéle
du processeur (voir section 3), a chaque pas d’exécution générons tous les scénarios (traces) qui
peuvent se produire. L'extension proposée de I'exécutjombelique peut étre vue comme une séguence
d’expressions conditionnelles ("IF-THEN-ELSE"). Podustrer cela, reprenons I'exemple d'un pro-
cesseur qui tente de récupérer une instruction. Cetteugtigtn peut étre ou ne pas étre dans le cache
(Cache HIT or cache MISS). L'arbre symbolique résultanttiemura donc deux traces d'exécution : (1)
instruction dans le cache et (2) instruction absente duecd&joutons a présent I'hnypothese que durant
I'exécution symbolique toutes les traces d’exécutionsevisitées, alors un des trois scénarios suivants
est possible :

— Les traces générées ménent a des états différents. La esidonc formellement interdite, voir
la figure 5.3(1). Ce cas est similaire a un bloc d'instructions "IF-THEN-H"Slont un des che-
mins d’exécution contient une instruction de saut. Lorscgila se produit deux comportements
totalement différents sont possibles : (1) nous exécutmibtructions du bloc "THEN" auquel
cas un saut vers des instructions du programme est effé2)udgus explorons la branche "ELSE"
et nous continuons I'exécution en traitant les instruciplacées en sortie du bloc contionnel (les
instructions placées tout de suite aprés le bloc "IF-THEME")

— Les traces générées ménent a éass fortement similaires (voir section 5.6.5), donc ces états
sont fusionnés automatiqguement et sans introduire de gerggécision (voire la figure 52)).

Ce cas ressemble au traitement d’'un bloc "IF-THEN-ELSE"t demécution suivant ses deux
branches n’affectent pas les instructions venant apresiié gee sortie du bloc.

— Les traces générées ménent approximativement aux méateseédts faiblement similaires:
voir section 5.6.8). Ainsi, la décision de fusionner ou pas &tats dépend de la perte de précision
introduite par cette fusion, (voir figure 5(3)). Pour estimer cette perte de précision il est primor-
dial de faire une prédiction. Cela consiste a aller plus emigians I'exécution et a générer pour
chaque trace d’exécution les états successeurs aux étéestant similaires afin de les comparer.
Ce cas peut donc s’apparenter a un bloc d’instructions HIENI-ELSE" qui affecterait une valeur
a une donnée suivant la trace "THEN" qui serait différentealle qui lui aurait été affecté selon
le chemin "ELSE". En admettant que cette donnée ait un faitghact sur les exécutions futures,
ces deux traces peuvent étre fusionnées.

Notre méthode de fusionnement est implémentée de facoméfiele durant I'exécution, les états sur
lesquels I'arbre généré est susceptible de se repliertéesfértement similaires). Cela implique qu’a un
moment, I'analyse doit s'interrompre afin que la méthodeudeohnement parcourt I'arbre symbolique.
Cette méthode visite toutes les traces récemment gérféaéiagle créer des classes d’équivalence. Ces
classes contiennent respectivement des états simil&resiite, dans chaque classe une comparaison
entre les états gu’elle contient est faite. Ainsi, les é@tement similaires sont identifiées puis fusion-
nés.

5.6.4 Notion générale de similarité

La similarité entre deux états d’'un processeur peut d'é&fmig de différentes facons :

4. Les traces générées aprés la derniére fusion.
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Fetcher
I'ins-
truction

- Cache
miss :
transaction
mémoire
requise

- Cache
hit :
instruction
dans le
cache

Dépend de
I'historique
d’exécution

Dépend de
I'historique
d’exécution

1)

FIGURE 5.3: (1) Fusion interdite,(2) Fusion sans perte dedaision, (3) Fusion avec perte de

— Similarité au niveau des sous-composdfits: équivalence entre certains sous-composants, exemple :

Fetcher
I'ins-
truction

- Cache
miss :
transaction
mémoire
requise

- Cache
hit :
instruction
dans le
cache

Ne dépend
pas de
I'historique
d’exécution

l

Etats

fortement
similaires

)

précision.

équivalence au niveau des unités d’exécution (EX).
— Similarité au niveau du processeRir : équivalence entre tous les sous-composants.

Partant de ces deux notions, nous pouvons définir un ordtielgamtre les ensembles d'états similaires

EES.

Cet ordre partiel est défini comme suit : un ensenibleS, qui contient des états dont deux de leurs
sous-composantScti et Sct3 sont similaires est inclut dans I'ensembigS; qui contient des états
dont un de leurs sous-composaists; est similaire, si et seulement si un des deux sous-comsant
similaires des états contenus dang'.S, conrrespond au sous-composant similaire des états cantenu

dansEES;.

FESy, C EES| = Sct% = Sct1 V Sct? = Scty.

105

Apres quelques cycles

Fetcher
l'ins-
truction

- Cache
miss :
transaction
mémoire
requise

- Cache
hit :
instruction
dans le
cache

L'historique

d’exécution

aunimpact
faible

|

Etats

faiblement
similaires

®3)



CHAPITRE 5 : POLITIQUE DE FUSIONNEMENT

Ainsi, le plus grand ensemble est 'ensemble de tous les étattenus dans l'arbre d’exécution
et le plus petit ensemble est celui contenant des étatsasienéu niveau du processefi- (tous les
composants sont similaires). Cet ensemble est contenutdasdes autres ensembles et introduit la
notion de forte similarité entre états.

Nous définissons donc cette notion, comme suit :

Définition 16 Deux états §; et.S;) sont fortement similaires si :

— Tous leurs composants sont identiques
SC1=8Cy: P =PyAIC; =1Cy9 ADC; =DCy
(la comparaison entre les unités respectives des deux @iatet So) résulte en une parfaite
équivalence.

— LeursPCs peuvent étre différentdP.C; # PC,

— Leurs compteurs internes peuvent étre différerisuntime; # countimes

Afin de montrer I'existence de ces eétats, reprenons I'exemple de code introduit a la section 4.5.
Dans cette partie, nous avions exposé I'évolution de Ra@alintéressons nous au quatrieme pas d'exé-
cution symbolique. A ce niveau de I'exécution, admettons gaus interrompions la construction de
I'arbre afin de comparer les états qu'’il contient deux a deux.

Phase d’identification
Comme le montre la figure 5.4, les traces d’exécution (SO - S1.1 - S1.2) et (SO - S3 - S3.1 -
S3.2) ménent a des états fortement similaires. Ainsi, uisd’ ésbre symbolique parcouru, nous pouvons
construire deux classes d’équivalence :

— la premiére contient (S1.3a et S3.3a).

— la seconde contient (S1.3b et S3.3b).
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SO0
P=empty
IcC=T
DC=T
PC=true
countime=0
thi) i th(i) (12 miss)i tm
A
S1 S2 S3
P=F12 P=F1 P=F1,2
IC=TN1,2 IC=TN1 IC=TAI1-8
DC=T DC=T DC=T
PC=true PC=true P_C=true
countime+=th countime+=th countime+=tm
1] thi) (14 miss) 1 \ thii) v
Y Y $3.1
P=F3\ P=D1 pors 4l
P=D1,2 D12 IC = TAI1 D12
IC=TAM2 | IC=TAI1-3 DC=T IC=TAI-8
DC=T DC=T PC=true DC=T
PC=true PC=true countime+=1 PC=true
countime+=1|| countime+=th countime+=th
th(i) th(i) (16 miss) 1 1 1 thii
v A v \ 4 Y \ 4 A
$1.2 P=F5/\ $3.2
P=F5,67 || P=D34A D34/ P=IU1A P=D3/\ P=IUt P=F5,6/
o3 ol WIALSUZI jygpLsug) | LSU2 ] w1 ALSU2 IC=TAI1 D3 41
G=Thts || ICZTN4 1ic=Tains | |IC=TAH.2 || 1C=TAIM-3 DC=T s
DC=T DC=T DC=T DC=T DC=T PC=true DC=T
PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true countime+=1 PC=true
countime+=th| |countime+=1]|countime+=th| | countime+=1||countime+=1 countime+=th
1 th(d) 1 th(d) 1 th(ic) thi)
A Y A Y Y
- P=D5/ P=D5 3.3 $3.3b
P=LSU32 || P=LSU32 || 539 LSU3,2 P=CU1 e P=F7 81
, : 8\ ,
NU(rs)NCUT|| NUGSIACUT | yyespancu | | NU(rspancU IC=TAI1 D5,6MUrs)| | D5,6MUrs)
IC=TAn-4 || IC=TA1-4 | \'\Z3p15 || 1C=TAIM5 DC=T LSU3,2ACU1| | LSU3,2ACU1
DC=T || DC=TAGST)| | “pe=7 || DC=TAK31) PC IC=TAI-8 | | IC=TNI1-8
PCtue || PC=tue || pomie || Po=trus t.'t“ie 1 DC=TA(3) |  DO=T
ime+= ime+=| countimet+= =true =true
countime+=1 | |countime+=th | | .\ imer=1 | countime+=th countime+=th| | countime-+=th
th(id) th(i) th(id) th() th(d) 1 1 . 1 )
A 4 Y \4 L
S1.3a $1.3b P=F7/ P=F7/ P=D5,6/\ P=D5,6/\
P=F78\ || P=F78\ |ID56\1SU32||D560LSU32|| LSU32 LSU3,2 P=LSUZ/\ || P=LSU2\ || p= | sus.2n(| P=LSU3,20
D5,6/\LSU3,2|| D5,61 LSU3.2 |y rs)anCU1 | | IU(rs)ACUT | [ NIU(rsIACUA | [ NIU(rs)4ACU1 cut Cu1 cut cut

NU(sHACUA NUGSIACUY |\~ Tag7 | ic=Tait7 || IC=TAIM6 || IC=TAI6 | | IC=TAM.2 [[IC=TAM.2 | ic=TAI-3 || IC=TAI-3

= - IC=TAI1-8 = =
be=thesn| beet |[oc=AT@@n|| pc=T |[pc=Tagst|| De=T DC=T |IDC=TAE!)| DC=T || DC=TAGI)
PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true || PC=true PC=true PC=true

countime#=th |countime+=th | |countime+=th | {countime+=th | |countime+=th | {countime+=1 | Lcountime+=1j{countime+=th/|countime+=1|| countime+=th

FIGURE 5.4: Identification : Etats fortement similaires
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Phase de fusionnement

La méthode de fusionnement a donc formé deux classes dagnoe. Le fusionnement consiste a rem-
placer tous les états appartenant ala méme classe d’é@ndegbar un seul état. Prenons comme exemple
la premiére classe d’'équivalence (S1.3a et S3.3a). Apsiarfule ces deux états (voir figure 5.5), nous
obtenons un état;, paramétré comme suit :

— (Ps;,= Ps1.3a=Ps3.34), (IC s =1C 51.30=IC 53.34), (DC s = DCs1.3.=DCs3.34)

— PGCs,, =PCs1.30 V PCs3.34

— countimes, = mazx{countimes sq, countimess sq }

— Ses transitions (TR) entrantes sont toutes les transigatrantes de S1.3a et de S3.3a.

Notons que le compteur interne de I'état représentant farfiugst le maximum des compteurs in-
ternes des etats appartenant a la classe d'équivalencet{mes, = max(countimesi sa, countimess sa))-
Ainsi, les transitions entrantes, d’un état résultant d’tusion, ne sont pas labélisées

Cette fusion est trés simple a mettre en ceuvre et n'intr@dugtine perte de précision sur les temps

d’exécution (voir partie 5.6.6).

5. Ce compteur n’est pas incrémenté du temps (label) derssittom entrante.
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S0
P=empty
IcC=T
DC=T
PC=true
countime=0
tm i th(ii i th(i) (12 miss)
Y
3 s1 2
P=F1,2 P=F1,2 P=F1
IC=TA-8 IC=TAI1,2 IC=TAIH
DC=T DC=T DC=T
PC=true PC=true PC=true
countime+=tm countime+=th countime+=th
th(i) i | e 1
\ thi) \ thi) (14 miss) v L
3.1 P=F3\ -
P=F3,4/\ P—SF13:14/\ P=D1,2 D12 | P_ b1
D12 =F3, _ : C=TA1
IC = TAI1-8 D1,2 IC=TAI1.2 || 1C =13 DC=T
DC=T IC=TA-4 DC=T DC=T PC=true
PC=true DC=T PC=true PC=true countime+=1
countime+=th Pi?:t":eth countime+=1 || countime+=th
countime+=
thii) thiii) 1 th(i) (16 miss) 1 1 1
v v v v ¥ v
S1.2 P=F5/\
2 _
P=SF35,6/\ P=F5.6n || P=D3 4/ D347 P=IU1A P=D3/\ P=IU1
D341 ool WIALSUZI yygpisug) | LSU2 || wiALsuz| | IC=TAIM
IU1ALSU2 L IC=TA1-4 || \,c=TA15 | | IC=TA2 || IC=TNI1-3 DC=T
IC =TAI1-8 IC = TNi1-6 DC=T DC=T DC=T DC=T -
s DC=T ’ = - PC=true
PCotrue PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true counfime+=1
e countime+=th||countime+=1||countime+=th| | countime+=1| [countime+=1
countjme+=th
Y Y Y Y Y
P=15U32 || P=LSU32 || oy By .
NUGsCUt] | Auspancut| |, EoU%2 1| LSU32 P=CU1
(rs) (rs) AU()RCU1| | AU(s)ncut IC=TAI
IC=TAI14 11 IC=TA4 | io=tains || 1C=TAIS -
DC=T || DC=TA(31) . i DC=T
! DC=T ||DC=TA31) PC=
PC=true PC=true PC=true PC=true I-true
countime+=1 ||countime+=th | | . woseq | |eountime+=th countime+=1
thiid) thii) th(d) 1 ’ ) 1 i)
v v v \
Sf.1 St2 P=F7/ P=F7/ P=D56\ |[ P=D56M . ]
P=F78N || P=F7.8\ |ID56\LSU32|[D56NLSU32|| LSU32 LSU3,2 P=LSU2A || P=LSU2\ || p= | SU3.2/(| P=LSU3,2/
?\5’6/\ Lf\gﬂ Rﬁf(‘é)'ﬁ\gfjf NU(rs)ACU1| | AIU(rs)4ACUT | | NU(rs)4ACUA | [ AlU(rs)4ACU1 Cut Ccu1 cut cut
e oS his || C=TAIT | [1C=TAT || IC=TAIt6 || IC=TA6 'C[-)g/[”f |CC =_T/X1,21 IC=TAI-3 || IC=TAI13
DC=TA@Y|| Dc=T |[[DC=AT@31)[| DC=T |[|DC=TAE1)|| DC=T Dozt DP(;:I (r31) Fg)é:_ =T || DC=TAEY)
PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true PC=true - ~lrue =true PC=true
countime+=th ||countime+=th | [countime+=th | |countime+=th | |countime+=th | |countime+=1 | Lcountime+=1]countime+=thi{countime+=1}|countime+=th

FIGURE 5.5: Fusionnement : Etats fortement similaires
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5.6.5 Algorithme de fusionnement sans perte de précision

L'algorithme de fusionnement, ci-dessous, identifie eiiuse les états fortement similaires :

Init_state — { (P =0,1C =DC =T), PC = true, countime=0) ;
so < {Init_state}, current_states < sy ;
G «— {Init_state} ;
while current_states # () do (Propagation)
sq ¢ current_states (retirersy de current_states ) ;
G(sq) = sucg, (sq) (construire I'arbre symbolique résultant appgsas symboliques);
G+—G(sa) UG,
EQ ={Fqy,..., FEq,,} (construire les classes d’équivalence (voir partie 51¢.8ec m: le
nombre de classe d’équivalence d’états fortement siraggir
foreach Eq; = {e1,...e,} C EQ do (Analyse avant)
Sstrong_sim_i =|_|eje Fq, © (fusionner les états fortement similaires) ;
Ssuce_i =[suce(e) (fusionner tous les successeurs des états fortement ises)la
e ¢ Eq, (retirer les états fusionnés des classes d’équivaléngcg;
MAJ G (Mettre a jourg) ;
foreachs,; € G do (Fin de I'analyse ?)

if (sq §é Sfin_analyse) then
current_states < sq ;

avec :
G . arbre symbolique.

sq . état final deg vis-a-vis du point d’exécution courant eed0..h] indice de I'état final.
Stin_analyse - €Nsemble des états finaux devis-a-vis de I'analyse (états finaux générés par la
derniére instruction du programme).

Principe de fonctionnement de I'algorithme de fusionnemen

— Partant de I'exécution symbolique d’'une instruction dagpamme, un arbre symbolique est construit
(G(s)). Chaque branche de cet arbre aura une longueur équivalentaombre de pas d’exécution
symbolique égale a la profondeur du pipelipaéprésente le nombre d’étages du pipeline).

— ldentifier les états équivalents (fortement similairesjtenus dans I'arbre symbolique et fusionner
ces étatsKstrong sim,_i :|_|€j chg, € ). Cette fusion n’introduit aucune perte de précision.

— Partir de ces états et fusionner tous leurs success&irs { = |sycc(e))-

5.6.6 Preuve de la précision des résultats

Fusionner deux état$( ,S5) fortement similaires consiste a

— Sauvegarder I'état du processeur partagé par ces degx 8@fc,qe
Pmerge = Pl = P21 Icmerge = ICl = |C21 Dcmerge = DCl = DC2

— Conserver les historiques d'exécution des deux états :
PCpierge = PCy vV PCy

— Conserver la valeur maximale des temps d’exécution destdaces :
countimemerge = max{countimer, countimes }
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Théoreme

Fusionner des états fortement similaires n’a aucun impadasprécision des temps obtenus en fin
d’'analyse (fusion sans perte de précision).

Preuve du théoréme

L'état SCynerge, du pipeline et des mémoires caches, est cons8yg.,q. = SC1 = SCo, ainsi la
fusion n’a aucun impact sur I'état courant du processeuplDs, I'historique d’exécutiofPC,,,¢;.¢, de
I'état génére par la fusiof, ..., €St construite de fagon a contenir toutes les traces fasatenant a
cet état PC,,..qc = PC; V PCy). Ainsi, apres la fusion, I'évaluation des instructionsbdanchement se
fera par I'évaluation disjointe des de®Cs (évaluation dePC; indépendamment deC, et vis versa).

De cet facon, l'influence de I'historique d’exécution sus mportements futurs du processeur, avant
et aprés la fusion, est la méme (voir partie 5.6.7). Conecgleacomposantountime, NOUS CONSErVoNs
la valeur maximale des deux temps car notre but est de cabbeseWCETS.

5.6.7 Impact de la fusion sur les traces d’exécution

La fusion implique d’effectuer une disjonction de comporémts. Cependant si cette disjonction
n'est pas maitrisée, des traces d’exécution infaisablessssceptibles d’apparaitre. Prenons I'exemple
de la fusion de deux états fortement similaifgset S;. Supposons que leuRCs respectifs soient :
PCi=a; >0Aas >1etPCy =a; > 20 A az > 10 (a1 etay sont des entrées symboliques).
ChaquePC représente un historique et donc une trace d’exécutionsgréca fusion de5; et S, génere
donc un étas,,,.,4. dont lePC est défini par :

PCme,nge =PC, VPG = (a1 >0Aag > 1) \Y (a1 > 20 A ag > 10)

Cette expression mathématique implique que la fusiondnitale nouveaux historiques d’exécution.
En effet,(a; > 0Aay > 1)V (a1 > 20 A ag > 10) représente aussi d’autres historiques d’exécution :

— (a1 > 0 A ag > 10) (historique d’exécution introduit par la disjonction).

— (a1 > 20 A ag > 1) (historique d’exécution introduit par la disjonction).

Une fusion qui suit cette logique peut étre vu, au méme titielinterprétation abstraite, comme un
opérateur d’abstractiom qui tend a représenter une ensemble de traces d’exécutiom par-ensemble.
En effet, I'expressiofa; > 0 A a; > 20) V (a2 > 1 A ag > 10) définit un sur-ensemble contenant les
traces faisables représentées (@ar> 0 A ag > 1) et(a; > 20 A ag > 10)).

Ainsi, lors de futures évaluations d'instructions de bteroent, des comportements infaisables sont
susceptibles d'apparaitre (les comportement engendrdsghistoriques d’exécution qu’a introduit la
disjonction dg(a; > 0A a2 > 10) etde(a; > 20N ap > 1)). Ce qui nuit considérablement a la précision
des temps calculés.

C’est pourquoi, la disjonction que nous utilisons n’est lgasimple opérateur mathématique, mais
plutdt une disjonction entrBCs. Autrement dit, chaquBeC est considéré comme une entité indivisible
par I'opérateur de disjonction. Ainsi, durant notre anallesPC,,,., . €st sauvegardé comme suit :
PC1VPC2:(CL1 >0Aag > 1)\/(@1 >20A a9 > 10)

L'évaluation d’'une instruction de branchement future sa fionc par I'évaluation deC;. Ensuite,
cette méme opération sera réitérée av€s. Ceci garantit la continuation de I'analyse en respectant
uniguement les historiques d’exécution possibles.

6. Notons que ce méme raisonnement pourrait étre appliqwalaul des temps optimaux (BCET : best case execution
time) a condition de conserver la valeur minimale des tera@sr{timemerge = min{countimer, countimes}).
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Ainsi, la fusion de traces d’exécution fortement similaiest un moyen de supprimer les comporte-
ments redondants du processeur. De cette maniére, ladaillarbre symbolique est réduite sans pour
autant perturber I'évolution du modéle Time-accurate cic@sseur.

5.6.8 Extension de la notion de similarité entre les états

Il est possible que la fusion des traces fortement simgane permette pas d’'assurer systémati-
guement la terminaison de l'analyse. Ainsi, lorsque leinssde I'analyse en mémoire ne sont plus
compatibles avec les ressources disponibles, la fusidréthei étendue a d’autre états. Cette nouvelle
fusion utilise la notion de faible similarité. Elle est plagressive en terme de diminution du nombre de
traces d’exécution, cependant elle nous détourne d’'un debjectifs premiers qui est de fournir des
résultats exacts. Ainsi, de nombreux efforts ont été feuleifagon a ce que I'imprécision introduite par
ce type de fusion soit la plus faible possible. Le principeette fusion consiste a exploiter au maximum
la forte similitude entre les états identifiée grace a I'athme présenté dans la partie 5.6.5.

Nous avons précédemment défini deux états fortement sigslaomme étant des états qui, indé-
pendamment de leurs historiques d’exécution respectésamnt a des traces d’exécution équivalentes.
Ainsi, définir une notion de faible similarité entre les étabnsiste a identifier un ensemble de parameétres
communs entre les états qui ménerait non pas a des tracéxdfimn équivalentes mais néanmoins si-
milaires.

Une facon intuitive de s’assurer de la similarité des trabesécution est que les paramétres choisis
pour identifier les états faiblement similaires aient unaetpsur le comportement global du modéle du
processeur. C’est pourguoi, nous définissons la notionilie fsimilarité entre les états, comme suit :

Définition 17
Deux états §; et.S,) sont faiblement similaires si :
— Un de leurs paramétres principaux est différent.

SC1 ~S8Cy (Pl Py ANIC; =IC3 ADCy = DCQ)
\/(P1 =Py AIC, 75 ICo ADCy = DCQ)
\/(P1 =Py AIC; =1Cy ADCy 75 DCQ)

(un des parameétre(IC, DC) differe d'un état a I'autre)
— LeursPCs peuvent étre différentdPC; # PCs
— Leurs compteurs internes peuvent étre différemtaintime; # countimes

5.6.8.1 Classes d’'équivalence

Un algorithme qui fusionne les états faiblement (ou fortetnsimilaires compare, deux a deux, tous
les états contenus dans I'arbre symbolique. Dans ce casmplexité de I'algorithme est égaleN? (N
est le nombre d’états contenus dans l'arbre). Ceci est daiague la notion d’ordre (total ou partiel)
entre les états est impossible a déterminer. En effet, |gpataison est effectuée entre états concrets,
ainsi un état inclut dans un autre état n’a aucune significati

Cette complexité implique que la durée de l'analyse pewt &&s longue. C'est pourquoi, il est
important de diviser 'ensemble des états contenus dartsd’@ymbolique en plusieurs sous-ensembles.
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Cette division doit étre faite des la génération des étagm donction de la valeur de certains de leurs
parameétres. Autrement dit, tous les états contenus dar@teeransemble ont un ou plusieurs parameétres
identiques. Les sous-ensembles construits sont appeaksses| d’'équivalences. Ainsi, la notion de classe
d’équivalence a pour but de réduire la complexité de I'athore. En effet, cette complexité passeldeé
aN?+ Nj+...4+ N7 avecN = Ny + Ny + ... + Ny, etk représente le nombre de classes d’équivalence.
Le but est donc de construire un maximum de classes d’'équival

Définition 18 Une classe d’équivalence est un ensemble d't8{s.S,, ..., Sy, } non ordonnés suscep-
tibles d’étre fusionnés entre eux. Un éfatne peut étre contenu dans deux différentes classes d'équiva
lence.

5.6.8.2 Fusionnement de traces d’exécution similaires

Comme nous l'avons précise, ces états faiblement sinslairénent a des traces d’exécution non
pas équivalentes mais néanmoins similaires. Autremenladitision de ces traces implique de définir
une trace implicite représentant ces deux traces. Evidemosdte trace implicite est susceptible de
ne pas représenter uniquement ces deux traces. En effetimi#r une trace implicite, comme nous
I'avons démontré dans la partie 4.8, suit la logique de rapdir d’abstractiom. Il est donc possible,
comme dans I'approche Absint, de définir une fonction diaesion a et une autre de concrétisatign
La fonction« aurait pour objectif de déterminer la trace abstraite éawplicite) qui correspondrait a
la fusion des traces et la fonctigndéterminerait 'ensemble des traces concrétes associdies @ace
abstraite. Cet ensemble contiendrait évidemment lessraxglicites (faisables) plus un ensemble de
traces concrétes infaisables.

Exemple, admettons qu§ et S, soient deux états faiblement similaireés. est défini par :

- 8C1:Pi=F IC;=TAi,DCy =T ANd

— PCi=true nd > 10

— countime; = 70
Sy est défini par :

—8Cy:Py=D; ICo =T ANi,DCy =T ANd,dy

— PCo=true nd < 20

— countimes = 120
Définissons une fonctiony qui transforme ces deux états faiblement similaires en anSgt.; .. Ad-
mettons que cette transformation soit une simple disjonctintre les parameétres respectifs des deux
états. Ainsi, la disjonction ne serait pas introduite ueigent au niveau dd3Cs (comme pour les états
fortement similaires) mais aussi au niveau des composangsatesseur. La fusion de ces deux états
résulterait donc en un étét,,.,.,. dont les parametres seraient les suivants :

— SCherge - Pmerge = Fi V D; J\Cerge =T N, DCrrerge = (T'Ad) V (T Nd, dy)

— PCyerge=(true Ad > 10) V (true A d < 20)

— countimemerge = 120
Ainsi, méme si la disjonction considére les opérandes codeaentités indivisibles, de nouveaux com-
portements apparaissent. En effet, I'état absHait, ;. ne représente pas uniquement les ésatst S,
mais représente également I'ensemble des états inatbhégnque nous pouvons construire en combi-
nant les composants du processeuP@s. Exemple, I'état abstralf,,,.,.. représente aussi I'état concret
Sinatteignable dONt les parametres sont :

- Scinatteignable P = E ACo =T Ni,DCy = (T A d7 dl)

- PCinatteignable:PCQ:(true Nd < 20)

- COuntimeinatteignable =120

Ce type d'état engendre un ensemble de comportements ¢ds tt@xécution) qui ne sont pas cohé-
rents avec la sémantique imposée par le processeur. La fi@its ce cas est destructive du fait que nous
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n’avons aucune information concernant les méfaits des oampents infaisables (trace d’exécution in-
faisables) ainsi que leurs impacts sur les temps calcui@si,Aemplacer un ensemble d'états concrets
par un état abstrait en se basant sur I'équivalence de neudai leurs paramétres (états du pipeline ou
des mémaoires caches) est une solution certes adéquateviiteurd’éxplosion combinatoire, cependant
elle conduit & des résultats catastrophigues vis-a-via gedcision des résultats calculés.

La solution que nous avons choisi pour atténuer ces effatisudéeurs consiste a associer chaque
fusion a un arbre symbolique construit grace a une analyaet.akutrement dit, & chaque fois qu’une
possible fusion est détectée :

— 1) nous l'effectuons.

— 2) nous construisons a partir de I'état abstrait engefge,., un arbre symbolique.

— 3) nous comparons cet arbre aux arbres symboliques queanimurs obtenus avant d’effectuer

cette fusion.

5.6.9 Fusion contrélée par I'impact dans le futur

Afin d'effectuer des fusions ayant un impact minime sur lajzién des temps d’exécution calculés,
nous avons développé un module de prédiction que nous agspsi@ a I'algorithme de fusionnement
présenté dans la partie 5.6.5. Pour un fonctionnement aptie module de prédiction doit calculer
I'impact de la fusion sur les exécutions suivantes (voirrighL6).

(Qe@ @e® ’50

'\OQ'\ Co similaires 2
.b\c”} @ similaires 3. %
S § (04

QS :
oS 9%
N2 o
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>
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%. 2%
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similaires 2% 2

FIGURE 5.6: Fusion contrblée par I'impact dans le futur

Ceci ne peut étre déterminé que si nous pouvons prédire dgnament le comportement de I'exé-
cution. Cette prédiction implique de générer d'autresséabirs que la méthode de fusionnement a, par
définition, la fonction inverse (de diminuer le nombre digtaCeci peut paraitre contradictoire, néan-
moins il est important de garder a I'esprit que les états igdndurant la fusion ont une durée de vie
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inférieure au temps que prend la méthode de fusionnemenisfExécuter.
Fonctionnement de I'algorithme

— Partant de I'exécution symbolique d’'une instruction dagpamme, un arbre symbolique est construit.
Chaque branche de cet arbre aura une longueur équivalenpeaidndeur du pipeline. Autrement
dit, chaque branche est générée suite & un nombre de pasudierésymbolique égale au nombre
d’étages du pipeline.

— Les états équivalents (fortement similaires) contenuss dlarbre symbolique sont identifiés et
fusionnés. Cette fusion n’introduit aucune perte de pigtisur les temps calculés.

— Partant des états fusionnés, faire une analyse arrieneofRer dans I'historique d’exécution de
maniére a identifier les états (faiblement similaires) spsbles d’'étre fusionnés. Cette fusion in-
troduit une perte de précision.

A ce momente module de prédictionest lancé :

Son réle est d’évaluer cette perte de précision dans un futahe, ainsi il doit ; (1) construire a
partir de chacun des états candidats au fusionnenjent, ¢ un arbre symbolique dont chaque
branche aurait une longueur équivalent& pas d’exécution symbolique(arbre symbolique 1
et arbre symbolique 2 de la figure 5.6). (2) Fusionner les état % LI ... L e? et construire
I'arbre d’exécution symbolique a partir de I'état résuttde la fusion précédente.]. Cet arbre
aura également des branches dont la longueur sera égtival@rpas d’exécution symbolique.
(3) Calculer la différence entre les temps d’exécutiomaési avant et apres la fusion. Cette com-
paraison représente I'impact de la fusion sur les temp<digion.

— En fonction de la perte de précision tolérée, décider dderabu d’'invalider les fusions.

7. X\ :représente le nombre de “pas d’exécution symbolique”miedtae effectué pour mesurer 'impact d’'une fusion d’états
faiblement similaires.
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5.6.10 Algorithme de fusionnement avec perte de précisionaitrisée

L'algorithme de fusionnement, ci-dessous, identifie eitiuse les états faiblement similaires :
Init_state — { (P =0, 1C =DC =T), PC = true, countime=0;
so < {Init_state}, current_states «— sy ;
G «— {Init_state} ;
while current_states # () do (Propagation)
sq ¢ current_states (retirersy de current_states ) ;
G(sq) = sucg, (sq) (construire I'arbre symbolique résultant appgsas symboliques);
G+—G(sa) UG,
EQ ={Fqy,..., Eq,,} (construire les classes d’équivalence (voir partie 51¢.8ec m: le
nombre de classe d’équivalence d’états fortement siraggir
foreach Eq; = {e1,...e,} C EQ do (Analyse avant)
Sstrong_sim_i =|_|eje Fq, © (fusionner les états fortement similaires) ;
Ssuce_i =[suce(e) (fusionner tous les successeurs des états fortementises)la
e ¢ Eq, (retirer les états fusionnés de la classe d’équivaléng? ;
MAJ G (Mettre a jourg) ;

foreach s, € Sstrong sim_i dO (Analyse arriere)
if s, est validethen
Sweak_sim_i = {€%, ..., €2} (sélectionner les états précédentssgée telle facon
quee soient faiblement similaires) ;
Invalider s,;

if Sweak_sim_i 7& () then
G(eb U...ueb) =sucg(eh)U ... Usucg (b )(construire I'arbre symbolique
partant des états candidats a la fusfia@rque nous obtenons suite\gpas
symboliques) ;
ec=|li_,_, € (fusionner tous les états faiblement similaires) ;
G(e.)=sucg (ec) (construire I'arbre symbolique partant deque nous
obtenons suite A pas symboliques) ;
CompareG(e.) etG(eb U ... Ueb) (estimer I'erreur entre les temps calculés
avant la fusion des états et apres la fusion de ces étatsr arduite par la

fusion);
if Gle.) ~G(eb U...Ueb) then
eb_ & Sweak_sim i N eb ¢ EQ (retirer les états fusionnés de

Sweak_sim_i €t de toutes les classes d’équivalence dagy ;
MAJ G (Mettre a jourg) ;
else
ec # | l—, ,, € (invalider la fusion des états faiblement similaires)
foreachs, € G do (Fin de 'analyse ?)

if (Sd ¢ Sfin_analyse) then
current_states < sq ;

avec :
G . arbre symbolique.
sq . état final deg vis-a-vis du point d’exécution courant et=d0..h] indice de I'état final.
Stin_analyse - €Nsemble des états finaux devis-a-vis de I'analyse (états finaux générés par la
derniére instruction du programme).

Notons que la terminaison de cet algorithme est assurée panhbre fini d’'instructions du programme
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analyse.

5.6.11 Intéret de I'analyse arriére

L'algorithme considére les états fortement similaires gmrdes points de départ. Cet algorithme
effectue une analyse arriére pour identifier les étatsdaibht similaires et évalue I'impact de chaque
fusion avant de I'effectuer grace a une analyse avant (nreatkiprédiction).

Notons que chaque état faiblement similaire est susceptilalvoir plusieurs transitions sortantes.
Durant I'analyse arriére nous identifions tous les étatddaient similaires. Ensuite a partir de ces états,
le module de prédiction construit un arbre d’exécution sgimiie qui contient tous les chemins d’exé-
cution, a I'exception de ceux menant aux états fortemenilaes. Cela assure que la fusion d'états
faiblement similaires soit effectuée sans avoir d'impagtles fusions faites en amont (fusions d’états
fortement similaires). L'intérét de I'analyse arriére dehc de mesurer I'impact d'une fusion sur toutes
les traces d’exécution auquelles appartiennent ces éthtsrhent similaires. Ainsi, il est possible a par-
tir d’'un état fortement similaires de remonter dans I'higpoe d’exécution afin de fusionner toutes les
traces d’exécution menant a cet état.

5.6.12 lllustration

Afin d'illustrer la méthode de fusionnement exposée précddent, nous proposons de traiter une
séquence d'instructions. La figure 5.7 montre le code C derletion acquisition ainsi que la traduction
de ce code en instructions "assembleur PowerPC".

BEGIN
1 lwz %rl, off (@N)
2 lwz  %r2,off (@measure)
. . 3 mulli %rl,%rl ,4
LN ekl 4 addi %rl,%rl,4
5 addi %rl,%rl, off
6 lwz %r3,%rl (@MTable)
. A ) 7 cmp  %r2,%r3
void acquisition (int measure) 8 ble SLNL
{ 9 lwz  %r4, off (@N)
. 10 lwz %r5 , off (@measure
if (measure > MTable[N1]) 11 mulli %ra %r4(4 )
MTable [N-1]=measure ; 12 addi %r4,%r4,—4
13 addi %r4,%r4 , off
14 stw  %r5, %r4 (@MTable)
15 b $EXIT
else SLNL:
if (measure < MTable[0]) 16 lwz %6 , off (@MTable)
MTable[0]=measure; 17 cmp  %r2.%16
} 18 bge $EXIT
19 stw %r2 , off (@MTable)
$EXIT:
END

FIGURE5.7: Un exemple de code en C et en assembleur PowerPC : léofoactqui si ti on est
déclenchée periodiquement et rafraichie le premier ourieieélément du tableaweasur e_t abl e
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Ascendant1 Ascendant2 P=F7,9-(10v 2. Fusionner
P=F7,9-11A P=F7,9-10A 11)ABPUBADS, 61 tous les états
BPU8 A D5, 6 A BPU8 A D5, 6 A 1U3 A SRU(rs)4 A faiblement similaires
1U3 A SRU(rs)4 A 1U3 A SRU(rs)4 A LSU2 A CU1 Mesurer limpact
LSU2 A CU1 LSU2 A CU1 IC=T A des fusions
IC=TAll=-15 IC=TAlM-10 11 - (10 v 15) sur le WCET
DC=TAN DC=TAN DC=TAN i
PC = true PC = true PC = true =3. Prédiction
1V 1V 1V
P=F7,9- P=F7,9- P=F7,9-(12v
13AD5, 64 12 AD5, 6 A 13) AD5, 6 A
BPU8 A LSU2 A BPUS A LSU2 A BPU8 A LSU2 A
SRU(rs)4 A 1U3 1U3 A SRU(rs)4 1U3 A SRU(rs)4
IC=TAl-15 IC=TAlM-12 IC = TAI1-12v15
DC=¥AN DC=T AN DC=TAN
PC = true PC = true PC = true
1y
P=F7,9-
13AD5,6A
BPU8 A LSU2 A
SRU(rs)4 A 1U3 2 2
IC=TAl1-15
DC=TN
PC = true
1V
P=F7,9-13A P=F7,9-13A P=F7,9-13A
D6 A BPU8 A D6 A BPU8S A D6 A BPU8 A
LSU2 A SRU4 A LSU2 A SRU4 A LSU2 A SRU4 A
1U(rs)5 A CU3 1U(rs)5 A CU3 1U(rs)5 A CU3
IC=TAl1-15 IC=TAI1-13 IC = TAI1-13v15
DC=TAN DC=TAN DC=TAN
PC =true PC = true PC = true
K2
P=F7,9-
13 A D6 A BPU8 A
LSU2AIUSACUS, 4 2 2
IC=TAlN-15
DC=TAN
PC = true
1y
P = F7, 9-13AD6A P =F7, 9-13AD6A P =F7, 9-13AD6A
BPUS A CU2 - 5 BPU8 ACU2 -5 BPU8SACU2-5
IC=TAll-15 IC=TAI1-13 IC = TAI1-13v15
DC= 1A DC=TA DC=TA
N A measure N A measure
Né\cmf?ril;re PC = true PC = true
¥ 1y
Etat fortement Etat fort t Etat fortement
similaire a ilaire b imilaire_Merge 1. Analyse arriere=
P=F10-15A P=F10-15A P=F10-15A Tentative de
D7, 9 ABPU8 A D7, 9 ABPU8 A D7, 9 ABPU8 A fusion des états
LSU6 A CU4, 5 LSU6 A CU4, 5 LSU6 A CU4, 5 faiblement similaires
) IC=TAN-15 IC=TANl-15 IC=TAll-15
Equivalence
DC=TA DC=TA DC=TA
N A measure N A measure N A measure
PC = true PC = true PC = true
1 10 10 i
P=F12-14A P=F12-14 A P=F12-14 A

Fusion sans
perte de précision
sur les WCET

D10, 11ABPUS, 151
LSUS6, 9ASRU(rs)7
IC=TAl1-15
DC=TA
N A measure
PC = true

D10, 11ABPUS, 151
LSUS6, 9ASRU(rs)7
IC=TAl1-15
DC=TA
N A measure

PC = true

D10, 11ABPUS, 15A
LSU6, 9ASRU(rs)7
IC=TAl1-15
DC=TA
N A measure
PC = true

A

FIGURE 5.8: méthode de fusionnement

B

118

C




CHAPITRE 5 : POLITIQUE DE FUSIONNEMENT

La figure 5.8 montre trois traces d’exécution (A,B,C). Lesxd&aces a gauche (A,B) sont générées
durant I'exécution symbolique de la fonctiaqui si ti on. Latrace (C), en gris, est la trace obtenue
apreés la fusion des deux précédentes traces.

Durant I'exécution symbolique plusieurs traces convergers un état fortement similaire. Cet état
est caractérisé par :

— (1) C’est un point de I'exécution qui rassemble plusietasds qui ont des historiques d’exécution

différents (différent PCs).

— (2) Apres cet état fortement similaire, toutes les traéesadution qui ont convergées vers lui, ont

des comportements équivalents.

Dans la figure 5.8, I'état fortement similaire est carast&gpar : (1) un fetcher (F) qui contient
les instructions de 10 a 15,(2) un dispatcher (D) qui digmates instructions 7 et 9, (3) une unité de
Branchement (BPU) qui contient I'instruction 8, (4) unetérde lecture et d’écriture mémoire (LSU) qui
exécute l'instruction 6, (5) une unité d’'achévement quilstdes résultats des exécutions des instructions
4 and 5. (7) une mémoire cache d’instructions (IC) qui coiies instructions de 1 a 15, (8) une mémoire
cache de données (DC) qui contient les données symboli§etsnecasure et (9) un PC qui est a true.
Lorsque, nous identifions des états fortement similairassries fusionnons. Cette fusion n’a aucun
impact sur les temps d’exécution calculés a posteriori.

119



CHAPITRE 5 : POLITIQUE DE FUSIONNEMENT

Ascendant1
P=F7,9-11n
BPU8 A D5, 6 A
1U3 A SRU(rs)4 A

LSU2 A CU1
IC=TAl1-15

DC=TAN

PC = true

Y

P=F7,9-13A
BPUBADS, 6AIU3A
SRU(rs)4 A CU2
IC=TAl1-15
DC=TA
N A measure
PC = true

Ascendant2
P=F7,9-10A
BPU8 A D5, 6 A
1U3 A SRU(rs)4 A
LSU2 A CU1
IC=TAI1-10
DC=TAN
PC = true
th (i) 1 th(di) th(d) th(dii)
Y Y Y Y Y
P=F7.9-11A P=F7,9-10A P=F7,9-11A P=F7,9-10A P=F7,9-12A
! BPU8 A D5, 6 A BPUBADS5, 6AIU3A BPUBADS5, 6AIU3A BPUBADS, 6AIU3A
BPUBADS, 6AIU3A
1U3 A SRU(rs)4 A SRU(rs)4 A CU2 SRU(rs)4 A CU2 SRU(rs)4 A CU2
SRU(rs)4 A LSU2
C=T A1 -11 LSU2 A CU1 IC=7Al1-11 IC=TAIM-10 IC=TAlNl=-12
IC=TAI1-10 DC=TA DC=TA DC=TA
DC=TAN
PC = true DC=TAN N A measure N A measure N A measure
PC = true PC = true PC = true PC = true
Merged
P=F7,9-(10v
11)ABPUBADS5, 6A
1U3 A SRU(rs)4 A
LSU2 A CU1
TAI-(10V 15)
DC=TAN
PC = true
th (i) 1 th(di) th(d) th(dii)
A A Y A
P=F7,9-(1v P=F7,9-(10Vv P=F7,9-(11v P=F7,9-(10V P=F7,9-(12v
12) A BPU8 A 11)ABPU8SADS5, 6A 12) A BPU8 A 11) A BPU8 A 13) ABPU8 A
D5,6 A IU3 A 1U3 A SRU(rs)4 A D5,6 A IU3 A D5, 6 A U3 A D5,6 A IU3 A
SRU(rs)4 A LSU2 LSU2 A CU1 SRU(rs)4 A CU2 SRU(rs)4 A CU2 SRU(rs)4 A CU2
IC= = IC=T A =(11V15)| ||C=T Al1-(10V15) IC=T Al = (12V 15)
TAI-(11Vv15) TAI1-(10Vv15) DC=TA DC=T A DC=TA
DC=TAN DC=TAN N A measure N A measure N A measure
PC = true PC = true PC = true PC = true PC = true
FIGURE 5.9: Module de prédiction

Dans le but de réduire le nombre des états générés plus effieat tout en contrdlant la perte de
précision sur les temps calculés, I'algorithme effectugemgent une analyse arriére.

Comme nous pouvons le constater sur la figure 5.8, I'analyg@@commence par comparer les états
qui précédent les états fortement similaftesorsque les états faiblement similaires sont identifiés (I
figure 5.9 montre la prédiction faite avant la fusion dessdtdtélisés panscendant dans la figure 5.8),
nous construisons un arbre symbolique a partir de chacumrd’eux (module de prédiction). Ensuite
nous supposons gque nous fusionnons ces états (les étddst@ity similaires) et nous construisons un
arbre symbolique de cet état résultant de la fusidiefged). Cet arbre symbolique est ensuite comparé
aux arbres précédents (les arbres construits par le modydegdiction) afin de mesurer la perte de pré-
cision gque cette fusion introduit sur les temps calculéssd&hasant sur le résultat de cette comparaison,
une décision de fusionner ou de ne pas fusionner ces étaissest

Notons que : (1) dans I'exemple le module de prédiction réatet qu’un seul pas d’exécution sym-
bolique mais évidemment en pratique la prédiction est fiteplusieurs pas d’exécution (approxima-
tivement égale a la profondeur du pipeline), (2) les arbtegédutions symboliques construits durant
la phase de prédiction contiennent toutes les traces didréca I'exception des traces qui menent aux

8. Evidemment, nous tentons de fusionner les états asdsmglaim’appartiennent pas a la méme trace d’exécution.
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états fortement similaires.

5.6.13 Fusion assurant la terminaison de I'analyse

La fusion de traces d’exécution aprés l'identification dess&ortement similaires permet de réduire
fortement la taille de I'arbre symbolique. Ainsi, dans les ¢ggénéral, cet algorithme est suffisant pour
contenir le nombre d'états engendrés par 'analyse. Cependet algorithme peut étre confronté a
certains cas "pathologiques” qui limiteraient ses peréorces, lorsque par exemple : nous disposons de
peu de ressources mémoires (I'analyse est lancée sur uénemavec peu de mémoire vive) alors que
le programme & analyser est de taille conséquente.

Dans ce type de contexte, la terminaison de I'analyse estésgar un autre algorithme. Celui-ci
identifie et fusionne directement les états faiblementlaines.

Cet algorithme est donc susceptible d’'introduire beauabimpprécision sur les temps calculés. En
effet, il permet, au méme titre que linterprétation akitgtade remplacer plusieurs états concrets par
un état générique. Pour atténuer cet effet néfaste a I'smalg fusion des états faiblement similaires
est faite par passes successives : nous commengons pamtrsies états faiblement similaires qui
n'ont qu'un seul sous-composant différent. Si cette preang@asse permet de réduire le nombre d’états
suffisamment pour poursuivre I'analyse, cet algorithmesegipé. A présent, si cette premiére passe n'a
pas suffisamment réduit le nombre d’états, alors une dewxjggsse est lancée. Celle-ci fusionne les
états faiblement similaires qui ont deux sous-composaifferehts. La fusion d’'états se poursuit ainsi
jusqu’a ce que la diminution du nombre d’états soit sagsfatie.

Cet algorithme évolue donc a chaque passe en relachant otraiote de similarité concernant un
sous-composant particulier, jusqu’a ce que la consommatiémoire de I'analyse baisse en dessous
d’'un seuil imposé par les ressources mémoires disponibles.

Il est & noter que cet algorithme a été implémenté et testégavantir la terminaison de I'analyse
quelque soit I'environnement dans lequel elle est effect@ependant, durant ce travail de thése cet
algorithme n’a jamais été utilisé du fait que, concernaspl®grammes analysés, la fusion de trace était
largement suffisante.

5.7 Conclusion

La précision des résultats est fortement corrélée a I'effi€ae la méthode de fusionnement. Celle-ci
doit diminuer au maximum le nombre d'états générés sansaqgant nuire a la précision des résultats.
Les rbles de la méthode de fusionnement sont donc, d'ungdd@viter que le nombre des états engen-
drés par I'analyse ne devienne trop important et donc itdgrat d’'autre part, que les efforts fournis
pour obtenir une estimation précise des temps d’'exécugoient pas vain.
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CHAPITRE 6

Résultats pratiques

6.1 Présentation des résultats

L'approche proposée dans ce rapport a été testée aveedtéérstructures de code.

Le but est de montrer que

— lindéterminisme et les différents effets qu'introduisdes aléas de donnée, peuvent étre pris en
compte durant I'analyse. Cette prise en compte ne nécesgitee étude au préalable.

— il est possible de calculer des résultats exacts ou trésdément approximés de maniére totalement
formelle. C’est pourquoi, la phase de tests s’est limitéesitests de faisabilité (tests effectués sur
des petits programmé}

Les tableaux suivant exposent les différents résultaenoistsuite a I'analyse de plusieurs structures

de code. Ces analyses ont été effectuées sur un ordinatgleda@aractéristiques sont :

— processeur intel(R) Core 2.

— fréquence CPU : 2.83 GHz.

— capacité de la RAM : 2,00 GB.

Le premier tableau de résultats (voir tableau 6.1) est olgeardébutant I'analyse avec des mémoires
caches instructions et données vides (flashage des caghes).toute récupération d’un nouveau bloc
d’instructions ou de données résulte en un cache miss.

L'intérét de ce premier test est de :

— Montrer que, dans ce cas précis, la durée de I'analysefeweidu fait que le nombre de traces

d’exécution généreés est petit.

— Prouver que notre approche s’adapte parfaitement a tlmstetructures de code.

— Montrer que débuter une exécution avec des caches vidagpligjue pas nécessairement que le
pire scénario d’exécution soit généré (voir section 4.6.4)

Les programmes choisis pour effectuer nos tests sont deeadiffs type : (1) des programmes linéaires
sans instructions de saut (linéaire 1 et 2) , (2) des progesrcontenant des instructions de branche-
ment (indécidable et indécidable-pas-imbriqué), (3) degfammes contenant des instructions de bran-
chement imbriquées (indécidable-imbriqué), (4) code emamt des boucles (linéaireloop et loop). Au
début de chaque analyse toutes les entrées de ces programinés initialisées a "inconnu”, de fagon
a prendre en compte tous les comportements possibles deocgampmes.

1. Notons que notre méthode peut analyser des programmegralnds (utilisés dans I'industrie), cependant compte ten
des ressources mémoires dont nous disposions, ceci argaitipdes résultats surapproximés. Ce qui n'est pas [falgece
travail de thése.
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TABLE 6.1: ” Mémoires caches vides”

Benchmarks nb d'instruct. | nb scén.| durée de | conso. mém (KB)| BCET WCET
finaux I'analyse nb de cycles| nb de cycles

linéaire 1 83 1 0.5s 12 684 136 136

linéaire 2 193 1 1s 21000 303 303
indécidable 100 2 1s 17 260 159 160
indécidable-pas-imbriqug 113 4 2s 21220 172 174
indécidable-imbriqué 34 3 0.5s 7320 38 46
lineaireloop 101 1 0.5s 7520 163 163

loop 106 1 0.5s 7560 180 180

Le tableau 6.2 présente, pour chaque séquence d’instiaction pire (WCET) ainsi que son meilleur
(BCET : best case execution time) temps d’exécution. Lddaliiférence entre ces deux temps indique
que les résultats obtenus sont trés précis (voir figure B effet, plus les résultats sont proches des
valeurs réelles et plus l'intervalle [BCET,WCET] est petit

Il est & noter que durant I'analyse la quantité de mémoiouéé oscille (augmente lors de la phase
d’exécution symbolique et diminue durant la phase de fusorent). Ainsi, dans les tableaux 6.2 et 6.1
la colonne "conso. mém (KB)" représente la quantité de ménadiouée a un instant donné. Plus préci-
sément, cette valeur indique le plus grand pic d’allocati@moire constaté durant I'analyse.

TABLE 6.2: "Mémoires caches initialisées a "inconnu™”

Benchmarks nb d’instruct. | nb scén.| duréede | conso. mém (KB)| BCET WCET
finaux I'analyse nb de cycles| nb de cycles

linéaire 1 83 124 2h 17min | 993 000 115 218

linéaire 2 193 88 5h 23min | 1818 000 272 392
indécidable 100 106 5h 02min | 1623 000 131 241
indécidable-pas-imbriqug 113 119 6 h 30min | 1740 000 141 263
indécidable-imbriqué 34 40 14min 333000 26 67
lineaireloop 101 45 2h 52min | 362 384 138 182

loop 106 31 3min 39 95 000 150 181

La précision des résultats obtenus grace a notre méthadaiglee comme suit :
Tant que la fusion d'états faiblement similaires n’est phkgatoire, tous les résultats obtenus sont
les valeurs exactes des temps d’exécution. Ainsi, housiobtenon pas des estimations du pire et du
meilleur temps d’exécution mais leurs valeurs respectigelies.
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»

BCET WCET|

Distribution des temps d ’exécution

temp;s

Temps d ’exécution possibles

FIGURE 6.1: Différence entre temps d’exécution ((BCET,WCET]) gibkes et estimés

La fusion d’états faiblement similaires, susceptible wlduire de la perte de précision, n'est pas
utilisée systématiquement. En effet, l'algorithme pré&etans la section 5.6.8, n'est lancé que lorsque
le nombre d’'état généré n’est plus compatible avec les uess® mémoires disponibles. Ainsi, lorsque
le nombre d’états générés atteint une valeur seuil (imppaétes limites des ressources mémoires), les
états faiblement similaires sont fusionnés de maniere ndin plus efficacement la largeur de I'arbre
symbolique.

6.2 Objectif de la phase de tests

Le principal objectif de la phase de test est de montrer @slilpossible, de facon totalement for-
melle, d’obtenir des valeurs exactes de temps d’exécuforeffet, la précision des résultats fournis est
dictée par la quantité de ressources mémoires disponibiesi, notre méthode adapte la précision des
temps calculés a son environnement d'exécution. Autreigrgi I'analyse est lancée sur une machine
contenant peu de mémoire vive, la fusion d'état sera tréssaiye (fusion de traces et fusion assurant la
terminaison de I'analyse) ce qui produira des résultatapproximés. A présent, si cette méme analyse
est lancée sur une machine contenant beaucoup de mémairdaviusion d’états (fusion d’'états forte-
ment similaires uniquement) sera sans conséquence senigs t’exécution calculés. Etant donné que
le colt des ressources mémoires (RAM) est de plus en plus faibus estimons que notre méthode est
parfaitement en adéquation avec les demandes émergentesndie industriel.

6.3 Evaluation des performances de la méthode

Les résultats obtenus indiquent que notre méthode s’agaptaitement a toutes les structures de
code. Par ailleurs, I'écart assez faible entre le BCET et (8BW est une garantie de la précision des
valeurs calculées. Ainsi, sur des séquences de code deel'diuhe centaine d'instructions aucune perte
de précision n’est introduite. Au dela, si les ressourcemanges disponibles sont de I'ordre de 2GB,
entre 100 et 200 instructions, la perte de précision ressemaable (entre 4 et 10 cycles). Pour des
programmes plus grands, si une trés grande précision ddwaté®st requise, la méthode nécessite plus
de ressources mémoires.
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Il est a noter que ces besoins en mémoire ainsi que la durées#ie a I'exécution de notre approche
augmentent quasi-linéairement en fonction de la taille mgamme analysé Cette durée peut donc
étre assez longue, néanmoins ceci n'est pas pénalisanit dudacette analyse n’est effectuée qu'une
seule fois pour chaque séquence d'instruction.

Notre méthode d’analyse nous a permis d’analyser les cdempents de processeur de type Po-
werPC. Néanmoins, cette approche peut étre étendue aesarthitectures plus complexes. Le chal-
lenge est d'implémenter les comportements des processeussforme de fonctions qui interagissent
entre elles dans le but de simuler ces nouveaux comportem&inisi, cette méthode est extensible et
peut donc étre adaptée a différents types de processeussll®as, comme nous I'avons vu dans la sec-
tion précédente, un des points forts de cette méthode réasite dans sa capacité a fournir des valeurs
exactes. En effet, tant que les fusions ne concernent quidesfortement similaires aucune perte de
précision n'est introduite et les valeurs obtenues sont temvaleurs réelles des temps d’exécution.

2. Quasi-linéairement et non linéairement vu que concerearinstructions de branchement, leur premiére exéctaibn
doubler la largeur de I'arbre symbolique (les deux brancloes pris en compte)
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Conclusion et perspectives

Nous avons présenté une méthode de détermination desepinps tI'exécution fiable et fournissant
des résultats précis. Cette méthode a pour principal ayatétre facile & mettre en ceuvre en comparai-
son aux méthodes statiques. De plus, cette analyse quuseagihi-chemin entre les méthodes statiques
et dynamiques fournit une couverture totale des tracesedigion. Ce qui fait généralement défaut aux
méthodes dynamiques.

Par ailleurs, cette approche est extensible, elle peutsadapter a la sophistication croissante des
processeurs. L'unique frein est de disposer d’un modéleutable reprenant tous les comportements
de ces architectures complexes. Une fois ce modéle dévelppgsieurs probléemes actuels peuvent étre
résolus, tel que : la prise en compte des effets propres axceggeurs modernes sans effectuer d’ana-
lyses supplémentaires. En effet, comme nous I'avons dédans la partie 4.6, notre méthode prend
en compte systématiqguement tous les aléas et anomaliesrillap susceptibles d’'apparaitre durant
une execution. Ceci est di au fait que ces effets sont cagsidd@mme des comportements possibles
du processeur (dépliage systématique de tous les scéattga@mables). Ainsi, de facon naturelle nous
obtenons une couverture totale des comportements préumptvus du processeur. Cependant, I'énu-
mération exhaustive des états accessibles est limitéeegardnomene d’explosion combinatoire. De
multiples travaux sont en cours en vue de maitriser cettimsiom, exemple : (1) I'abstraction ou (2) la
compression de graphes par des diagrammes de décisioreljB&D). Le probleme est que ces mé-
thodes ne permettent pas de mettre en avant la notion de talitdaoC’est pourquoi, concernant notre
approche, nous avons privilégié une méthode dynamiquesitenfule trace qui puisse estimer la perte
de précision introduite sur les temps d’exécution. Ceai, ddi garantir que les résultats produits sont au
plus prés de la réalité.

En résumé, le principal objectif de ce travail est de conicause méthode formelle et extensible qui
produit une valeur exacte ou tres légérement approximééeltgmps d’exécution. Cependant, au stade
de prototype, notre méthode nécessite quelques amédiosati

— De disposer d'un outil capable de valider la modélisatiea comportements propres au proces-

seur, dans le but d’obtenir rapidement des simulateurgctspt parfaitement les différents choix
pris par I'architecture matérielle durant I'exécution. partie exécution symbolique étant géné-
rique, nous pouvons imaginer développer un générateur délesde processeurs paramétrables.
Ceci rendrait minime la durée d'adaptation de la méthodecanamivelle architecture. Cette idée
demeure parfaitement réalisable du fait que beaucoup dpart@ments ne différent pas d'un pro-
cesseur a un autre.

— Les méthodes de fusionnement peuvent aussi étre améli@éaaffinant les classes d'équiva-

lence durant la construction des arbres symboliques. Ashsicune de ces classes contiendraient
moins de traces suceptibles d’avoir des comportementsadquts. Par conséquent, la méthode
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s’exécuterait beaucoup plus rapidement.
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