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1 EinleitungEingebettete Systeme spielen im täglihen Leben eine immer gröÿere Rolle. Angefan-gen bei Haushaltsgeräten, wie Washmashinen oder Mikrowellen, über Autos bis hin zuo�ensihtliheren Beispielen wie MP3-Playern oder Mobiltelefonen. Für viele eingebet-tete Systeme gilt, dass sie in irgendeiner Form Realzeit-Bedingungen einhalten müssen.Beispielsweise muss die Airbag-Steuerung eines Autos bei einem Unfall innerhalb einesengen Zeitfensters auslösen, oder ein Mobiltelefon muss in der Lage sein, das gesproheneWort in Ehtzeit für den Versand zu odieren. Die Zeitshranken, die ein eingebettetesSystem einhalten muss, lassen sih in zwei Klassen untersheiden. Zum einen in weiheShranken, deren Nihteinhaltung nur zu einem Qualitätsverlust führen, wie bei einemMP3-Player, der die Daten niht shnell genug deodiert. Zum anderen in harte Shran-ken, deren Nihteinhaltung in einer Katastrophe endet, wie zum Beispiel Sensoren einesFlugzeugs, die den Autopiloten steuern [Mar07℄.Solhe Realzeitbedingungen, insbesondere die harten Shranken, müssen bei jeder mög-lihen Eingabe in das System eingehalten werden. Das heiÿt, der ungünstigste Fall einesProgrammablaufs muss immer noh innerhalb der Zeitshranke beendet werden. Es han-delt sih hierbei um die Worst Case Exeution Time, kurz WCET.Compiler für allgemein einsetzbare Systeme, wie der GNU C Compiler (g), optimie-ren den Mashinenode im Regelfall auf die durhshnittlihe Laufzeit (Average CaseExeution Time, ACET) hin. Im positiven Fall verringert sih hierbei auh die WCEToder bleibt unverändert, im negativen Fall kann es allerdings dazu kommen, dass sih dieWCET erhöht.In der Konsequenz muss ein Compiler für zeitkritishe eingebettete Systeme bei allenOptimierungen die Auswirkungen auf die WCET hin berüksihtigen.1.1 MotivationEine Möglihkeit, Programmlaufzeiten zu verringern, ist die Nutzung von Speihern, dieeine besonders geringe Zugri�szeit haben. Sowohl Cahes als auh Srathpad-Speiher(Srathpad Memory/SPM ) gehören zu dieser Art von Speihern. Cahes sind in der Re-gel sehr eng mit der Hardware verzahnt und für den Prozessor unsihtbar. Das heiÿt, dassdie Software ohne spezielle Modi�kationen vom Einsatz eines Cahes pro�tiert. Nahtei-lig an Cahes ist einerseits der hohe Hardware-Aufwand bei der Realisierung allgemein,andererseits sind sie für WCET-Abshätzungen nur shwer handhabbar. Die Zugri�szeitauf ein bestimmtes Datum hängt vom aktuellen, hardware-bestimmten Cahe-Inhalt ab.Meist wird in diesem Fall von einem Cahe-Miss ausgegangen und die Dauer eines Haupt-speiherzugri�s zu Grunde gelegt. Damit kann es zu deutlihen WCET-Übershätzungenkommen. Für einige Arhitekturen wurden inzwishen Tehniken entwikelt, die den7



1 EinleitungCahe-Inhalt für WCET-Abshätzungen zu weiten Teilen voraussagen. Dies liefert zwarbessere WCET-Shranken, aber noh kaum Optimierungsmöglihkeiten, da der Cahenah wie vor hardware-gesteuert ist.Während die Cahe-Inhalte zur Laufzeit durh die Hardware festgelegt werden, wirdder Inhalt von Srathpad-Speihern bereits zur Entwurfs- oder Compilezeit festgelegt.Srathpad-Speiher sind, ähnlih wie Cahes, sehr nah an den Prozessor angegliedertund bieten eine konstante Zugri�szeit von meist einem Prozessorzyklus. Diese hohe Ge-shwindigkeit wird allerdings mit der vergleihsweise geringen Gröÿe bezahlt.Diese Speiher werden über einen eigenen Adressbereih in den Adressraum des Ge-samtsystems eingebettet und damit ist der Speiherort eines Datums siher bekannt.WCET-Abshätzungen können in Srathpad-Arhitekturen von gesiherten und kon-stanten Zugri�szeiten ausgehen. Dadurh, dass der SPM-Inhalt im Vorfeld bekannt ist,kann die WCET durh gezielte Auswahl der im SPM platzierten Daten gesenkt werden.Grundsätzlihes Ziel ist es dann, diejenige Speiherbelegung zu identi�zieren, bei der dieWCET minimal wird.Das Ermitteln einer solhen optimalen Belegung für einen Srathpad-Speiher istzwar NP-vollständig, aber da die Zugri�szeit auf den Speiher sehr niedrig und konstantist, bieten sie sih sehr für WCET-Optimierungen an. Um der NP-Vollständigkeit ausdem Weg zu gehen, bieten sih approximative Algorithmen an, die in e�zienter Laufzeitabgearbeitet werden können.Auf Grund der untershiedlihen Charakteristika und bedingt durh die Tatsahe, dasshäu�g getrennte Srathpad-Speiher zur Verfügung stehen, wurden bereits gentrennteOptimierungsverfahren für Code und Daten entwikelt. Um die eingeshränkte Gröÿe ei-nes Srathpad-Speihers bestmöglih auszunutzen wurden für beide sowohl statishe alsauh dynamishe Verfahren entwikelt. Statishe Optimierungen legen eine bestimmteAllokation des Srathpad-Speihers fest, die während der gesamten Laufzeit niht ge-ändert wird. Dynamishe Optimierungen versuhen durh die Änderung der Allokationwährend Laufzeit die WCET weiter zu reduzieren. Diese dynamishen Verfahren leidenmeist unter den hohen Kopierkosten, deren Reduktion in dieser Arbeit betrahtet wird.Die bisher im Rahmen des WCET-aware C Compilers (WCC) des Lehrstuhls Infor-matik 12 der Tehnishen Universität Dortmund entwikelten dynamishen Srathpad-Optimierungen leiden insbesondere bei gröÿeren Objekten, wie zum Beispiel Arrays, unterden auftretenden Kopierkosten. Darüber hinaus war die Platzierung des Spillodes derdynamishen Datenallokation auf Funktions- und Shleifengrenzen eingeshränkt. Zieldieser Arbeit war es, zunähst diese Platzierung zu �exibilisieren. Des Weiteren soll-ten sowohl für die Daten- als auh für die Code-Allokation, nah Möglihkeiten gesuhtwerden, die anfallenden Kopierkosten zu reduzieren.1.2 Verwandte ArbeitenDiese Arbeit baut auf den Diplomarbeiten von Jan Christopher Kleinsorge und FelixRotthowe auf, die statishe und dynamishe Allokationsmodelle für Code [Kle08℄ undDaten [Rot08℄ vorgestellt haben, die auf ganzzahliger linearer Programmierung aufbauten8



1.2 Verwandte Arbeiten(Integer Linear Progamming/ILP).Suhendra et al. [SMRC05℄ haben ebenfalls ein ILP-Modell für eine statishe Datenal-lokation gezeigt. Darüber hinaus haben sie noh einen Branh-and-Bound-Algorithmussowie eine Greedy-Heuristik vorgestellt, die unausführbare Pfade erkennen und entspre-hend engere WCET-Shranken liefern.Die Greedy-Heuristik wurde dann von Jiang et al. [JHH09℄ verfeinert, indem die Pfademit der höhsten WCET gemeinsam betrahtet werden und diejenigen Variablen fürden Srathpad-Speiher ausgewählt werden, die die höhste Einsparung für beide Pfadeliefern.Deverge und Puaut [DP07℄ haben ein ILP-Modell für dynamishe Datenallokationauf Basisblokebene gezeigt, welhes auf den maximalen Gewinn des Kontrollpfades mitder höhsten WCET hin optimiert. Nah einer solhen Optimierung wird der ggf. neueWCET-Pfad durh einen iterativen Algorithmus bestimmt und das ILP entsprehendangepasst.Wu [Wu09℄ hat einen iterativen Algorithmus zur Allokation von Stak-Daten und glo-balen Variablen gezeigt. Dieser Algorithmus kann sowohl WCET-basiert als auh ACET-basiert arbeiten.Ein weiterer Ansatz zur WCET-Reduzierung ist das Cahe-Loking. Hierbei wird derZustand des Daten- oder Befehls-Cahes zu für bestimmte Zeiträume eingefroren.Arnaud und Puaut [AP06℄ haben einen Algorithmus vorgestellt, der ein Cahe-Lokingso durhführt, dass die Anzahl der Cahe-Misses in der Regel in der selben Gröÿenord-nung bleibt, wie ohne Anwendung des Algorithmus. Allerdings ist eine höhere Vorhersag-barkeit des Cahe-Inhalts gegeben, mit der dann eine engere WCET-Shranke ermitteltwerden kann.Puaut [Pua06℄ hat auÿerdem noh eine Kombination zweier Algorithmen vorgestellt:Beim ersten handelt es sih um einen Greedy-Algorithmus, der basisblokweise arbei-tet und den Blok mit der maximalen WCET-Einsparung im Srathpad-Speiher plat-ziert. Weiterhin wird ein genetisher Algorithmus vorgestellt, dessen Individuen Paarevon Ladezeitpunkten und Caheinhalten sind. Als Fitnessfunktion gilt die WCET. Beieiner zufälligen Initialpopulation benötigt der Algorithmus mehrere Stunden, um dasErgebnis des Greedy-Algorithmus zu erreihen. Wird allerdings die Ausgabe des Greedy-Algorithmus als Initialpopulation verwendet, kann mit dem genetishen Algorithmus eineweitere Verbesserung erreiht werden.Vera et al. [VLX03℄ haben einen iterativen Algorithmus zum Cahe-Loking für Datenpräsentiert. Die Datenzugri�e werden in zwei Klassen aufgeteilt. Die erste Klasse bildenkonkrete Zugri�e auf einzelne Variablen bzw. Felder. Die zweite Klasse bilden Zugri�e,deren Bereihe abhängig von anderen Daten sind. Zunähst werden die Daten aus derersten Klasse je nah Zugri�shäu�gkeit im Cahe platziert, bei Feldern nur die Bereihe,auf die zugegri�en wird. Der verbleibende Platz wird dann auf die Daten der zweitenKlasse verteilt. Hierbei werden die Felder jedoh komplett berüksihtigt. Die ACETsteigt teilweise um bis zu 40%, die WCET-Abshätzungen sinken hingegen deutlih.Neben den Arbeiten von Kleinsorge und Rotthowe existieren o�ensihtlih keine reinILP-basierten Ansätze der dynamishen SPM-Allokation zur WCET-Minimierung. Dar-über hinaus wurde das DMA-gestützte parallele Kopieren innerhalb der dynamishen9



1 EinleitungAnsätze noh niht untersuht.1.3 Ziele der DiplomarbeitDie Ziele dieser Arbeit sind, die dynamishen Allokationen von Daten und Code im Rah-men des WCET-aware C Compiler (WCC) weiterzuentwikeln. Bei der Datenallokationsoll zunähst der bestehende Algorithmus von [Rot08℄ auf Basisblokebene verfeinertwerden.Aufbauend auf den dynamishen Allokationen von Code und Daten wird versuht, dieKopieraktionen in eine Diret Memory Aess-Einheit auszulagern und damit parallelzum übrigen Code auszuführen. Die ILP-Modelle der Code- und Daten-Allokation werdendabei um Mehanismen erweitert, die eine gute Positionen zum Einfügen des DMA-Codesfestlegen.Abshlieÿend sollen dann die Ergebnisse der DMA-basierten Allokation mit der sta-tishen Speiherallokation verglihen werden. Zusätzlih soll untersuht werden, ob undinwieweit es generell bei gemeinsam durhgeführter Code- und Datenallokation zu Syn-ergiee�ekten kommt.1.4 Aufbau der DiplomarbeitDie Diplomarbeit ist wie folgt strukturiert:Kapitel 2 liefert die formalen Grundlagen für die Entwiklung der weiteren Opti-mierungen. Zum einen wird das Grundkonzept der WCET-Analyse vorgestellt. Darüberhinaus werden die Grundlagen von Integer Linear Programming (ILP) gezeigt.In Kapitel 3 wird der am Informatik-Lehrstuhl 12 der TU Dortmund entwikelte undeingesetzte WCET-optimierende Compiler WCC und seine Toolhain vorgestellt. DesWeiteren wird die Zielplattform, der In�neon TriCore TC1796 insbesondere hinsihtlihder Srathpad-Speiher und der DMA-Einheit erläutert.In Kapitel 4 wird die verfeinerte dynamishe Datenallokation auf Basisblokebenevorgestellt. Im Einzelnen werden das neue ILP-Modell im Detail und die Einbindungder Ergebnisse in den bestehenden WCC erläutert. Die Platzierung des Spillodes wirdgesondert beleuhtet, da je nah Art des Kontroll�usses eine gesonderte Platzierung er-forderlih ist.Kapitel 5 stellt einige Ansätze zur Reduktion der Kopierkosten innerhalb einer dyna-mishen Srathpad-Allokation durh. Im Detail wird die Ansteuerung der DMA-Einheitdes TC1796 erläutert. Auÿerdem wird die Analyse der DMA-Einheit hinsihtlih derDauer eines bzw. mehrerer Kopiervorgänge mit ihren Ergebnissen dargestellt.Die DMA-unterstützte Srathpad-Allokation für Code und Daten wird dann shlieÿ-lih in Kapitel 6 mit ihren ILP-Modellen vorgestellt. Die Einbindung der neuen Funk-tionalität in den WCC wird wie in Kapitel 4 auh hier dargestellt.ImKapitel 7 werden dann die Resultate der drei neuen ILP-Modelle anhand einzelnerBenhmarks vorgestellt. Hier werden auh die eingangs erwähnten Untersuhungen zurgemeinsamen Code- und Daten-Allokation dargestellt.10



1.4 Aufbau der DiplomarbeitDas abshlieÿende Kapitel 8 fasst shlieÿlih die Ergebnisse der Diplomarbeit zusam-men und liefert einen Ausblik auf weitergehende Forshungsmöglihkeiten.
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2 GrundlagenIn diesem Kapitel sollen die formalen Grundlagen der WCET und ihrer Analyse darge-stellt werden. Im Weiteren wird die ganzzahlige lineare Optimierung formal vorgestellt.2.1 Worst ase exeution timeEingebettete Systeme, die unter Ehtzeitbedingungen arbeiten müssen, unterliegen dabeiDeadlines. Falls es sih um harte Ehtzeitbedingungen handelt, muss jeder Programm-durhlauf unabhängig von der Eingabe zu einem korrekten Ergebnis führen, da das Über-shreiten dieser Zeitshranke im shlimmsten Fall zu einer Katastrophe führen kann.Das zentrale Problem für die exakte Berehnung der WCET eines Programms istdas fehlende Wissen über diejenige Eingabe(n), die zur maximalen Ausführungszeit füh-ren. Voraussetzung für die Lösung dieses Problems wäre die Lösung des Halteproblems[WEE+08℄ und damit ist diese Problemstellung unentsheidbar. Damit bleibt lediglihdie Möglihkeit, das Problem zu entshärfen, also von der exakten Berehnung zu Guns-ten einer möglihst guten Shranke abzurüken. Eine Übersiht über die vershiedenenWerte bzw. Shranken liefert Abbildung 2.1.1.
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Abbildung 2.1.1: Shranken der Timing-Analyse eines einzelnen Programms. Die untere,dunklere Kurve stellt ein Histogramm der Laufzeiten des Programmsmit vershiedenen Eingaben dar. Die obere Kurve stellt die Verteilungüber alle möglihen Eingaben dar und ist durh die minimale (BCET)und maximale Laufzeit (WCET) begrenzt. Auÿerhalb dieses Intervallsliegen dann die Shranken, innerhalb derer die tatsählihe Laufzeitdann liegt. (Abb. aus [WEE+08℄) 13



2 GrundlagenEs gibt zwei grundsätzlihe Ansätze, um die WCET eines Programms näherungsweisefestzustellen. Eine Möglihkeit ist ein messungsbasiertes Vorgehen. Hier werden Lauf-zeitmessungen auf vershiedenen Eingaben als Grundlage für die WCET-Kalkulationgenommen. Diese Verfahren werden meist für weihe Realzeit-Systeme bzw. für Systemeverwendet, deren Deadline-Einhaltung durh eine Wahrsheinlihkeitsshranke de�niertwird [BCP02℄.Auf der anderen Seite stehen Verfahren, die die WCET mittels statisher Analyse ap-proximieren. Hier wird vom Binärode ein Modell abstrahiert, anhand dessen in Verbin-dung mit einem Modell der Zielarhitektur dann die WCET-Abshätzung getro�en wird.Der Abstraktionsgrad des Modells liefert ein wihtiges Kriterium für die Berehenbarkeiteinerseits und die Güte der Abshätzung andererseits [WEE+08℄.2.1.1 AnalyseansätzeFrühe Ansätze der simulationsbasierten WCET-Analyse sind von atomaren Laufzeiteneinzelner Mashinenbefehle ausgegangen und haben dann mit Hilfe der Ausführungshäu-�gkeit der einzelnen Befehle die WCET eines Programms abgeshätzt [Sha89, PS91℄.Die seinerzeit bestimmten Shranken lagen nah an den Messungen, die für vershiedeneEingaben erzielt worden sind. Einer der wenigen Faktoren, die über die dokumentiertenatomaren Laufzeiten hinaus beahtet werden musste, waren seinerzeit die Refresh-Zyklendes Hauptspeihers.Bei heutigen Prozessorarhitekturen mit heterogenen Pipelines, Cahes und BranhPredition ist dieses Modell niht mehr anwendbar, da die Masse der möglihen Seiten-e�ekte niht mehr auf ein solh einfahes Modell heruntergebrohen werden kann. AlsBasis für die WCET-Abshätzung dient der Worst Case Exeution Path, also derjenigePfad, dessen Ausführung zur maximalen Laufzeit führt.Dieser Pfad wird aus dem Kontroll�ussgraphen des Programms so gebildet, dass shlieÿ-lih eine Folge von Basisblöken den WCEP de�niert.De�nition 2.1. Ein Basisblok ist die längstmöglihe unmittelbare Folge von Instruktio-nen, die immer gemeinsam von der ersten bis zur letzten Instruktion ausgeführt werden.[Mu04℄Daraus folgt, dass der erste Befehl der Beginn einer Funktion, ein Ziel eines bedingtenoder unbedingten Sprungs oder der erste Befehl nah einem niht genommenen bedingtenSprung ist. Es kann allerdings auh ein Befehl sein, der an der Rüksprungadresse einerFunktion steht. Für die letzte Instruktion heiÿt dies, dass es sih hierbei um irgendeineForm eines Sprunges handeln muss.De�nition 2.2. Ein Kontroll�ussgraph (CFG) ist ein gerihteter Graph G = (V,E),in dem die Knoten die einzelnen Basisblöke einer Prozedur wiedergeben und genaudann mit einer Kante verbunden werden, wenn ein Ausführungspfad existiert, in demsie aufeinander folgen. Anshlieÿend werden noh zwei virtuelle Knoten, ein entry vertexund ein exit vertex de�niert, die einerseits mit dem ersten Basisblok und andererseitsmit allen die Prozedur verlassenden Basisblöken verbunden werden. [Mu04℄14



2.2 Integer linear programmingUm die maximale Laufzeit eines Programms niht über die vershiedenen Prozedurengestükelt ermitteln zu müssen, wird ein interprozeduraler Kontroll�ussgraph verwendet,der sih über den kompletten Programmode erstrekt.De�nition 2.3. Ein Programm PROG = {Po, . . . , Pn} ist die Menge aller möglihenPfade durh den interprozeduralen Kontroll�ussgraph G = (V,E), die in einem eindeu-tigen Startknoten vS ∈ V beginnen und in einem eindeutigen Endknoten vT ∈ V enden,so dass gilt ∀Pi ∈ PROG : Pi = (vS , . . . , vT ). [Kle08℄Die eigentlihe statishe WCET-Analyse verläuft dann nah [BEGL05℄ grob in dreiShritten. Im ersten Shritt wird der Kontoll�uss des zu überprüfenden Programmsanalysiert. Im Rahmen dieser Analyse werden unter anderem Daten über die Iterati-onshäu�gkeit von Shleifen, über Funktionsaufrufe und über Datenabhängigkeiten desKontroll�usses gesammelt. Aus den Datenabhängigkeiten des Kontroll�usses können bei-spielsweise bereits Informationen über unausführbare Pfade extrahiert werden. In einigenFällen sind dabei manuelle Angaben notwendig. Gerade bei datenabhängigen Shleifen-grenzen ist die statishe Analyse auf die Annotation von oberen Grenzen angewiesen, umletztendlih eine sinnvolle WCET-Abshätzung liefern zu können.Im zweiten Shritt wird für atomare Bausteine des Programms, meist sind dies Ba-sisblöke, das Laufzeitverhalten analysiert. Während der erste Shritt noh weitgehendunabhängig vom Zielsystem war, kommt an dieser Stelle das abstrahierte Modell derHardware zum Tragen. Hier werden zunähst die Auswirkungen der einzelnen Befehleauf die reine Prozessorlast untersuht. Darüber hinaus werden, je nah Detaillierungs-grad des Modells, die Ein�üsse von Hardwareoptimierungen, wie Cahes, Pipelines oderauh der Sprungvorhersage berüksihtigt.Im letzten Shritt werden die in den ersten Shritten gewonnenen Daten kombiniertund derjenige Pfad Pi ∈ PROG gesuht, der die höhste Ausführungszeit hat und damitden WCEP bildet. Für diese Kombination eignet sih die Formulierung als Problemder ganzzahligen linearen Programmierung, die im folgenden Abshnitt erläutert wird[LM95℄.2.2 Integer linear programmingDie WCET-Optimierung unterliegt in seiner Eigenshaft als Optimierungsproblem einerReihe von Einshränkungen, deren Einhaltung für eine korrekte Optimierung notwendigist. Als Beispiel sei hier die Gröÿenbeshränkung eines Speiherbereihes zu nennen.Es gilt nun, innerhalb der Lösungen, die den Einshränkungen entsprehen, diejenige zuidenti�zieren, die das gewünshte Optimierungskriterium weitestgehend erfüllt. In diesemFall ist dies eine möglihst minimale WCET.2.2.1 Lineare OptimierungEine zentrale Klasse der Optimierungsprobleme sind die linearen Optimierungsprobleme,deren Einshränkungen durh lineare Ungleihungen dargestellt werden können. Weiter-15



2 Grundlagenhin ist die Zielfunktion ebenfalls linear zu wählen. Formal sind i lineare Einshränkungen
∑

j

aijxj ≤ bi (2.2.1)und eine zu minimierende Zielfunktion z mit
z =

∑

j

cjxj (2.2.2)
z → minmit aij , bi, cj , xj , z ∈ R und aij , bi, cj konstant gegeben. Soll z maximiert werden, kanndies durh Umkehr der Vorzeihen von cj erreiht werden.Ein solhes lineares Programm (LP) kann drei vershiedene Zustände haben:1. Keine der Variablenbelegungen von xj erfüllt alle Einshränkungen ⇒ Es gibt keineLösung.2. Es gibt Variablenbelegungen von xj , die alle Einshränkungen erfüllen, allerdingsexistiert kein In�mum für z ⇒ Das Problem ist unbeshränkt.3. Es gibt eine Variablenbelegung von xj , für die z minimal wird ⇒ Das Problem istlösbarAm Beispiel in Abbildung 2.2.1 ist ein zweidimensionales Optimierungsproblem geome-trish dargestellt. Es existieren fünf einshränkende Ungleihungen der Form ∑

j aixij ≤
bi, die den grau markierten Bereih umshlieÿen. Sämtlihe Werte innerhalb dieses Be-reihs liegen im sogenannten Zulässigkeitsbereih. Innerhalb dieses Bereihs sind danndie Werte für xi zu �nden, die z minimal werden lassen. Auf den in den Abbildungendargestellten Linien der Zielfunktion haben alle Punkte den selben Wert für z. In die-sem Fall ist das LP o�ensihtlih lösbar. Ein Beispiel für ein unbeshränktes LP ist inAbbildung 2.2.2 zu sehen. Ein LP ohne Lösung wäre derart gestaltet, dass sih keinZulässigkeitsbereih innerhalb der Einshränkungsgeraden �ndet.Für allgemeine lineare Optimierungsprobleme existieren seit langem e�ziente Algo-rithmen [Kar84℄.2.2.2 Ganzzahlige lineare OptimierungGanzzahlige lineare Programme (integer linear programs) sind eine Einshränkung desErgebnisraums der allgemeinen linearen Optimierung auf ganze Zahlen sowohl bei denKonstanten als auh bei den Variablen. Für Formeln und Zielfunktion gelten weiterhindie Formeln 2.2.1 und 2.2.2; nun allerdings mit xj ∈ Z und weiterhin aij , bi, cj , z ∈ R.Die Einshränkung des Zulässigkeitsraums auf abzählbar viele Lösungen vereinfahtdie Suhe nah dem Optimum allerdings niht � das Gegenteil ist der Fall. Dantzighat bereits 1957 gezeigt, dass das Ruksak-Problem als ILP-Modell beshrieben werdenkann [Dan57℄. Diese Reduktion soll hier nun an Hand des kleinen Beispiels von Dantzigumrissen werden. Sei aj das Gewiht des jten Objekts und sei bj der relative Nutzen des16



2.2 Integer linear programming

Abbildung 2.2.1: Geometrishe Darstellung eines zweidimensionalen linearen Optimie-rungsproblems

Abbildung 2.2.2: Geometrishe Darstellung eines unbeshränkten zweidimensionalen Op-timierungsproblems
17



2 GrundlagenObjekts im Vergleih zu den übrigen Objekten, die zur eventuellen Mitnahme ausstehen.Nun steht xj = 1 dafür, dass das jte Objekt zur Mitnahme ausgewählt wird und xj = 0dafür, dass es niht mitgenommen wird. Eine Gewihtsshranke von 30 kg können wirnun mit
∑

j

ajxj ≤ 30mit xj ∈ {0, 1}darstellen. Als Zielfunktion wählen wir
∑

j

bjxj = zund versuhen z zu maximieren. Rein formal haben wir an dieser Stelle binäre Variablenmit eingeführt. Allerdings kann man diese auh mit ganzzahligen Variablen und zusätz-lihen Einshränkungen modellieren, ohne dem generellen Aufbau zu widersprehen.Das Ruksakproblem selbst ist NP-vollständig [Weg03℄ und daraus folgt, dass dieOptimierung eines ILPs ebenfalls NP-vollständig ist. Nihtsdestoweniger existieren eineReihe von approximativen Algorithmen, die in der Lage sind, ein ILP in angemessenerZeit näherungsweise zu lösen [AP01℄.Der im Rahmen des Optimiervorgangs eingesetzte ILP-Optimierer IBM ILOG CPLEXimplementiert selbst neben dem namensgebenden Simplex-Algorithmus eine Reihe die-ser Algorithmen, wie zum Beispiel den Barrier-Algorithmus oder einen Branh-and-Cut -Ansatz [IBM10℄.
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3 Toolhain & ZielplattformDie im Rahmen dieser Diplomarbeit entstandenen Optimierungen wurden in eine be-reits bestehende Compiler-Umgebung eingebettet. Diese Umgebung soll in diesem Kapi-tel vorgestellt werden. Zunähst wird aber der Zielprozessor, der In�neon TC1796, einChip mit TriCore-Arhitektur vorgestellt. Dieser ist durh die Compiler-Umgebung desWCET-aware C Compilers (WCC) vorgegeben.3.1 Der TC1796Der TC1796 ist ein Prozessor aus der TriCore-Serie von In�neon Tehnologies. Charakte-ristish für die TriCore-Serie ist die Kombination eines 32-Bit-Miroontrollers mit einemRISC-Mikroprozessor und einem Digitalen Signalprozessor (DSP). Sein Haupteinsatzge-biet ist der Automobilbereih.Der TC1796 hat drei parallele Pipelines:
• Die Integer-Pipeline, die logishe und arithmetishe Operationen auf Daten ein-shlieÿlih datenabhängiger konditionaler Sprünge ausführt.
• Die Load/Store-Pipeline, die sämtlihe lesenden und shreibenden Speiherzugrif-fe ausführt. Darüber hinaus behandelt sie Adressarithmetik, unbedingte Sprünge,Funktionsaufrufe und Kontextwehsel.
• Die Loop-Pipeline, eine sekundäre Pipeline, die in erster Linie die loop-Instruktionbehandelt und zero-overhead-loops ermögliht.Unter bestimmten Umständen können die ersten beiden Pipelines zeitgleih mit einemBefehl versorgt werden und arbeiten diese dann parallel ab. Damit können dann imIdealfall zwei Instruktionen pro Prozessorzyklus verarbeitet werden. Im Regelfall werdenbeide Pipelines angehalten, falls Wartezyklen notwendig werden sollten.Der TriCore-Befehlssatz zeihnet sih durh eine 32-Bit-Arhitektur aus. Er bietet 32Universalregister mit einer Breite von 32 Bit. Diese sind aufgeteilt in 16 Daten- und 16Adressregister. Die Register können paarweise als 64-Bit-Register angesprohen werden.Neben den Universalbefehlen, wie Lade- und Speiherbefehlen bietet er auh Befehleaus dem DSP-Bereih, wie beispielsweise gesättigte Arithmetik, Multiply-Aumulate-Befehle oder sog. Zero Overhead Loops. Viele Befehle existieren neben ihrer 32-Bit-Version auh in einer 16-Bit-Version mit reduzierter Parameterauswahl, um sowohl dieCodegröÿe als auh den Energieverbrauh zu reduzieren. 19
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Abbildung 3.1.1: Blokdiagramm des TC1796 aus [Inf08a℄
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3.1 Der TC1796Der TC1796 hat auf dem Chip bereits eine Reihe von Speihern integriert. Die logi-she Anordnung dieser Speiher kann dem Blokdiagramm Abbildung 3.1.1 entnommenwerden.
• 2 MB Program Flash Memory (PFLASH)
• 128 KB Data Flash Memory (DFLASH)
• 136 KB Data Memory (LDRAM, SRAM, SBRAM)
• 8 KB Dual-Ported Memory (DPRAM)
• 48 KB Code Srathpad Memory (SPRAM)
• 16 KB Instrution Cahe (ICACHE)
• 15 KB BootROM (BROM)Für die in dieser Arbeit vorgestellten Optimierungen ist in erster Linie der Srathpad-Speiher (SPRAM, LDRAM) von Belang.3.1.1 Srathpad-SpeiherUnmittelbar mit dem Prozessorkern verbunden sind das Program Memory Interfae(PMI) und das Data Memory Interfae (DMI). Im PMI sind insgesamt 64 KB Speiherenthalten, die sih in 16 KB Instrution Cahe und 48 KB Srathpad-Speiher aufteilen.Dieser Speiher kann innerhalb eines einzelnen Prozessorzyklus ausgelesen werden, unddie Pipeline kann ohne angehalten zu werden weiterlaufen. Im Falle eines Cahe-Missesoder eines Zugri�s auf externe Speiher muss die Pipeline so lange angehalten werden,bis das erforderlihe Datum zur Verfügung steht.Im DMI sind ebenfalls 64 KB Srathpad-Speiher enthalten, hiervon können 8 KBzusätzlih über den externen Peripheriebus angesprohen werden. Die Zugri�szeiten lie-gen, analog zum Srathpad-Speiher für Code, bei einem Prozessorzyklus. Sowohl DMIals auh PMI dienen dem Prozessorkern neben ihrer Eigenshaft als shnelle Speiher alsShnittstelle zu den Bussen, über die auf die weiteren Daten- bzw. Instruktionsspeiherzugegri�en werden kann.Beide Srathpad-Speiher sind normal im linearen Adressraum eingebettet. Für denZugri� können daher die üblihen Instruktionen der Load/Store-Hierarhie verwendetwerden.3.1.2 DMA-EinheitDer TC1796 besitzt eine DMA-Einheit mit 16 Kanälen, die über den System PeripheralBus auf Daten- und Instruktionsspeiher zugreifen kann. Wie aus dem Blokdiagrammin Abbildung 3.1.2 ersihtlih, teilen sih die 16 Kanäle auf zwei unabhängige Subblökemit jeweils 8 Kanälen auf. 21



3 Toolhain & Zielplattform
f
DMA

SR[15:0]

DMA Controller

DMA
Channels

00-07

DMA Sub-Block 0

Request
Selection/
Arbitration

DMA Sub-Block 1

Arbiter/
Switch
Control

Bus
Switch

F
P

I 
B

u
s

In
te

rf
a
c
e
 0

DMA
Channels

10-17
Request
Selection/
Arbitration

F
P

I 
B

u
s

In
te

rf
a
c
e
 1

M
L
I

In
te

rf
a
c
e

DMA Interrupt Control

CH0n_OUT

Transaction
Control Unit

CH1n_OUT

Interrupt
Request
Nodes

Clock
Control

Address
Decoder

Transaction
Control Unitl

DMA
Requests of

On-chip
Periph.
Units

Memory
Checker

MLI0

MLI1

System
Peripheral
Bus

Remote
Peripheral
Bus

Abbildung 3.1.2: Blokdiagramm der DMA-Einheit des TC1796 aus [Inf08a℄Über jeden Kanal lässt sih genau eine DMA-Transaktion durhführen. Eine DMA-Transaktion besteht aus bis zu 511 DMA-Transfers. Ein DMA-Transfer besteht aus 1,2, 4, 8 oder 16 DMA-Moves, und ein dieser besteht aus der Kopie eines 8, 16 oder32 Bit breiten Datums von einer Speiheradresse zu einer anderen. Die Maximalgröÿeeiner einzelnen DMA-Transaktion ist damit auf die Kopie von 32 704 Byte beshränkt.Adressiert werden kann der komplette TriCore-Adressraum mit 4 GB.Die DMA-Einheit wird über einen ihr zugeordneten Registersatz gesteuert. Dieser ist,ebenso wie die Srathpad-Speiher, im linearen Adressraum eingebettet. Im Gegensatzzu den Universalregistern können diese also nur über die Speiheradresse ausgelesen oderbeshrieben werden. Ein Lese- oder Shreibvorgang auf diese Register kann ohne einAnhalten der Pipeline durhgeführt werden. Im Sinne des Timings verhalten sie sih alsowie normale Universalregister.3.2 aiTIm Rahmen der vorhandenen Compilerumgebung wird zur Analyse der WCET das ToolaiT der Angewandte Informatik GmbH, Saarbrüken verwendet [Abs10℄. Es führt ei-ne statishe Analyse des gegebenen Binärodesauf einem sehr detaillierten Modell derZielarhitektur durh. Die Analyse shlieÿt das Verhalten des Staks, der Pipelines unddes Cahes mit ein. Darüber hinaus wird der Ausführungskontext des Codes durhwegin die Analyse miteinbezogen. Dadurh kann eine hohe Güte der durh aiT getätigtenWCET-Abshätzungen erreiht werden.22



3.3 WCCDie Analyse wird shrittweise durhgeführt. Ausgangspunkt ist der von einem Compilererstellte Binärode.1. Aus dem Binärode wird der ursprünglihe Kontroll�uss wiederhergestellt. Dieserliegt dann in Form eines Kontroll�ussgraphen vor.2. Auf diesem Kontroll�ussgraphen wird eine Wertanalyse durhgeführt, die einerseitsdie Ziele von Speiherzugri�en bestimmten Adressen oder Adressbereihen zuord-nen. Ebenfalls in diesem Shritt werden Iterationsobergrenzen für die erkanntenShleifen berehnet.3. Mit den in der Wertanalyse berehneten Speiherzugri�szielen kann nun eine Cahe-Analyse durhgeführt werden. Für diese Cahe-Analyse werden Shleifen und rekur-sive Funktionen mittels virtual inlining, virtual unrolling virtuell abgerollt und dieCahe-Analyse kann abhängig vom einzelnen Ausführungskontext arbeiten. Diesführt dazu, dass eventuelle Cahe Misses in der ersten Iteration sih niht auf dieWCET aller weiteren Iterationen auswirkt.4. Mit den in der Cahe-Analyse gewonnenen Daten kann dann in der Pipeline-Analyse für jeden Basisblok in jedem Ausführungskontext die WCET berehnetwerden.5. Abshlieÿend wird aus den Ergebnissen der Kontroll�uss in ein ILP-Modell syn-thetisiert. Die Lösung dieses ILP-Modells liefert dann die Gesamt-WCET des Pro-gramms.Alle Zwishenshritte nutzen zur Ein- bzw. Ausgabe die Control-Flow RepresentationLanguage (CRL). In dieser werden je nah Analysefortshritt unter anderem der Kon-troll�uss, globale Daten (z.B. Einstellungen der Zielarhitektur), Cahe- und Pipeline-Zustände gespeihert. Diese liegen im Klartext vor und können zwishen den einzelnenAnalyseshritten von externen Tools gelesen oder bearbeitet werden. Da die CRL erwei-terungso�en ist, können externe Tools, wie zum Beispiel der WCC eigene Informationenin dieser Sprahe formulieren, ohne die Analysekette zu stören.Für die Handhabung der CRL-Dateien steht seitens AbsInt eine Bibliothek zur Verfü-gung, die in eigene Tools eingebunden werden kann [Abs℄.3.3 WCCDerWCET-aware C Compiler (WCC) ist ein Compiler, der seit 2005 am Lehrstuhl Infor-matik 12 der Tehnishen Universität Dortmund entwikelt wird. Zielarhitekturen desCompilers sind der In�neon TC1796 und TC1797. Hauptzielsetzung der Optimierungeninnerhalb des Compilers ist die Reduktion der WCET. Der Compiler ist eng mit demstatishen Analysetool aiT, welhes im Abshnitt 3.2 beshrieben wurde, verzahnt. Durhdiese Verzahnung stehen den Optimierungen bereits vor Abshluss der Übersetzung nihtnur die Gesamt-WCET, sondern auh die Laufzeiten einzelner Abshnitte bis hinunterauf Basisblokebene zur Verfügung. 23
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Abbildung 3.3.1: Klassendiagramm der LLIR aus [Rot08℄Der Compiler arbeitet mehrstu�g [FL10℄. Der Parser übersetzt den ANSI-C-Codeder Eingabedateien in eine High-Level-Zwishendarstellung für das ICD-C-Framework[Inf10a℄. Diese Zwishendarstellung ermögliht erste Optimierungen, die noh unabhän-gig von der gewählten Zielarhitektur sind, wie zum Beispiel Klonen oder Positionie-rung von Funktionen. Nah diesen High-Level-Optimierungen wird die Zwishendar-stellung vom Code-Seletor in Assembler-Code übersetzt, der dann in einer Low-Level-Zwishendarstellung, der ICD-LLIR [Inf10b℄, eingebettet ist.Diese Datenstruktur wird vom WCC in eine CRL2-Datei konvertiert, mit der dannaiT eine erste WCET-Berehnung durhführen kann. Diese ist für sämtlihe WCET-gerihteten Optimierungen, wie die hier vorgestellten Srathpad-Optimierungen, not-wendig, da in ihr das Modell für den zu optimierenden WCEP enthalten ist. Nah Ab-shluss der Low-Level-Optimierungen wird shlieÿlih aus der ICD-LLIR ausführbarerMashinenode generiert.3.3.1 Low-Level Intermediate RepresentationDie Low-Level Intermediate Representation (LLIR) des ICD bildet die Datenstruktur,auf der die in dieser Arbeit vorgestellten Optimierungen durhgeführt werden. In ihrwird der durh den Code Seletor generierte Assembler-Code von Funktionsebene bisauf Instruktionsparameterebene heruntergebrohen. Das Klassendiagramm in Abbildung3.3.1 zeigt die für die Srathpad-Optimierungen notwendigen Teil der LLIR.Seien nun die Code-Bestandteile der LLIR kurz erklärt. Eine Funtion repräsentiert24



3.3 WCCeine logishe Einheit innerhalb des Assembler-Codes. Insbesondere werden Funktionenauf Quellode-Ebene auf dieser Ebene repräsentiert. Umgekehrt ist diese Verknüpfungjedoh niht gegeben, wie später in Abshnitt 5.1 deutlih wird. Jede Funtion enthälteinen Zeiger auf den jeweiligen ersten Basi Blok.Die Basisblöke einer Funktion bilden eine doppelt verkettete Datenstruktur, das heiÿt,jeder Basi Blok enthält sowohl Zeiger auf seine Vorgänger als auh auf seine Nahfolgerim Kontroll�uss. Innerhalb der Basisblöke werden die einzelnen Instrutions als Listenverwaltet. Die Reihenfolge innerhalb der Listen spiegelt auh die spätere Platzierung imMashinenode wieder.Da es sih bei der TriCore-Arhitektur um eine RISC-Arhitektur handelt, ist die Be-ziehung zwsihen Instrution und Operation eine 1:1-Beziehung. Mehrere Operationeninnerhalb einer Instruktion werden lediglih bei VLIW-Arhitekturen benötigt, die inner-halb einer Instruktion mehrere Operationen parallel bearbeiten können. Damit bleibennur noh die einzelnen Parameter einer Operation, die dann aus Registern, Konstanten,Labels oder Operatoren bestehen können. Operatoren kennzeihnen dabei die genaueVariante eines Mashinenbefehls, beispielsweise Postinkrementoperatoren oder spezielleAdressierungsarten.

25





4 Dynamishe Datenallokation aufBasisblok-EbeneDie bisher bestehende dynamishe Allokation von Daten für Srathpad-Speiher vonRotthowe [Rot08℄ war hinsihtlih der Platzierung des Kopierodes auf Grenzen vonShleifen und Funktionen beshränkt. Bei Programmen, die starken Gebrauh von Fun-tion Inlining betreiben, geht die Flexibilität der dynamishen Datenallokation deutlihzurük. Auh im Hinblik auf die im weiteren Verlauf geplanten DMA-gestützten Alloka-tion ersheint es sinnvoll, das Allokationsmodell auf Basisblokebene zu verfeinern. AlsVorlage für das nun vorgestellte ILP-Modell dient das Allokationsmodell von Kleinsorge[Kle08℄.4.1 ILP-FormulierungAls grundlegende Datenstruktur für das folgende ILP-Modell dient ein interprozeduralerKonstroll�ussgraph IPCFG = (V,E), dessen Knoten vk ∈ V einzelne Basisblöke unddessen Kanten ej ∈ E bestehende Kontroll�üsse zwishen den einzelnen Basisblökendarstellen.Aus dem IPCFG wird dann ein gerihteter, azyklisher Graph GDAG = (V,E \ Eb)entwikelt, mit Hilfe dessen dann die WCET der einzelnen Pfade berehnet werden kann.
Eb kennzeihnet hier die Menge der Kanten, die eine Shleife symbolisieren und denIPCFG zyklish mahen, den sogenannten Bak-Kanten. Zur Identi�kation dieser Bak-Kanten wird wie folgt nah [Mu04℄ verfahren.De�nition 4.1. Ein Knoten va ∈ V dominiert einen Knoten vb ∈ V genau dann, wennjeder Pfad vom Eingangsknoten zu vb den Knoten va enthält.Hieraus folgt, dass aus dem Graphen ein Dominanz-Baum, ausgehend vom Eingangs-knoten, gebildet werden kann. In Abbildung 4.1.2 ist der Dominanzbaum des Graphenin Abbildung 4.1.1 zu sehen.De�nition 4.2. Eine Bak-Kante eb ∈ Eb ist eine Kante, deren Ziel vt ∈ V den Ursprung
vs ∈ V dominiert.Im hier gegebenen Beispiel dominiert der Knoten v4 den Knoten v6, und damit ist dieKante e = (v6, v4) eine Bak-Kante. Ein Programm ist mit dem folgenden ILP genaudann analysierbar, wenn der zugehörige Kontroll�ussgraph reduzierbar ist.De�nition 4.3. Ein Flussgraph G = (V,E) ist genau dann reduzierbar, wenn E so in diedisjunkten Teilmengen der Forward-Kanten Ef und der Bak-Kanten Eb zerlegt werden27



4 Dynamishe Datenallokation auf Basisblok-Ebene

Abbildung 4.1.1: Ausgangskontroll�ussgraph, der noh niht azyklish ist.

Abbildung 4.1.2: Dominanzbaum des CFG aus Abbildung 4.1.1.
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4.1 ILP-Formulierungkann, dass (V,Ef ) einen gerihteten, azyklishen Graph darstellt, in dem jeder Knotenvom Eingangsknoten aus erreiht werden kann und die Kanten aus Eb der De�nition 4.2entsprehen.Sollte der Graph im Sinne dieser De�nition niht reduzierbar sein, handelt es sih umeinen Graphen, der Shleifen mit mehreren Eintrittspunkten besitzt. Derlei Konstruk-tionen sind mit C goto-Statements zwar möglih, werden jedoh sehr selten genutzt undgelten seit langem als unglüklih und umgehbar [Dij68℄.Shleifen werden in einer dedizierten Art in das ILP eingefügt. Shleifen können alsTeilgraph des IPCFG aufgefasst werden. Sie haben einen Anfangs- und einen Endknoten,die durh eine Bak-Kante vom End- zum Anfangsknoten im Sinne der De�nition 4.2verbunden sind. Sämtlihe Shleifen eines Programms sind über ihren Eingangsknoten,den Shleifenkopf, identi�zierbar. Die restlihen Knoten einer Shleife bis zum Endknotenwerden als Shleifenrumpf bezeihnet.In der folgenden Aufshlüsselung des ILP-Modells kennzeihnen sih sowohl die bi-nären als auh die ganzzahligen Variablen mit einem Kleinbuhstaben und einem bzw.zwei Indizes: abc. Konstanten, deren Wert im Vorfeld bestimmt wird, werden in Funkti-onsshreibweise mit einem bzw. zwei Parametern dargestellt: a(b, c).4.1.1 KonstantenFür die Bildung des ILP-Modells müssen zunähst einige Konstanten festgelegt werden,auf deren Basis dann die WCET-Shranke berehnet werden kann. Zum einen spielt dieGröÿe der einzelnen Datenobjekte d ∈ data_objects eine Rolle bei der Auslastung desSPM.De�nition 4.4. Sei size (di) die Gröÿe der Variable di in Byte.Damit die WCET des Gesamtprogramms aus dem ILP hervorgeht, müssen die Lauf-zeiten der einzelnen Basisblöke ebenfalls im ILP-Modell enthalten sein:De�nition 4.5. Sei c (vk) die WCET des durh vk repräsentierten Basisbloks ohneVariablen im Srathpad-Speiher.Für die Auswahl der im SPM zu lagernden Datenobjekte spielt der Nutzen in Form vonZeiteinsparung die Hauptrolle. So wird für alle möglihen Kombinationen von Knoten vkund Variablen di der Gewinn gain (di, vk) im Voraus berehnet.De�nition 4.6. Sei gain (di, vk) der erzielte Laufzeitgewinn bei einer Auslagerung von
di während der Ausführung von vk.Dieser Gewinn de�niert sih aus der Di�erenz zwishen c (vk) und der WCET des durh
vk repräsentierten Basisbloks mit der Variable di im SPM. Um den WCET-Beitrag vonShleifen gesondert korrekt berehnen zu können, muss zu jeder Shleife die maximaleAnzahl an Iterationen im ILP bekannt sein.De�nition 4.7. Falls vk ein Shleifenkopf ist, dann sei loopcount (vk) die maximaleAnzahl an Shleifeniterationen. Sonst sei loopcount (vk) = 1. 29



4 Dynamishe Datenallokation auf Basisblok-EbeneDie Shleifeniterationsvariable wird ausshlieÿlih im Zusammenhang mit Shleifen ver-wendet, weswegen sie auh in Abhängigkeit des Shleifenkopfes festgehalten werden kann.Der Standardfall eines Knotens, der kein Shleifenkopf ist, sei hier nur der Vollständigkeithalber mit aufgeführt. Shlieÿlih muss noh der Ein�uss der Kopieroperationen auf dieWCET mitberüksihtigt weden. Hierfür werden die Konstanten cload (di) und cstore (di)mit de�niert.De�nition 4.8. Sei cload (di) die Dauer eines Kopiervorgangs des Datums di in denSrathpad-Speiher.De�nition 4.9. Sei cstore (di) die Dauer eines Kopiervorgangs des Datums di in denHauptspeiher.Die Werte für cload und cstore lassen sih auf Grund der Ergebnisse der Pipeline-Simulation von Rotthowe wie folgt abshätzen:
cload cstoreKonstanten (read-only-Speiher) 15 · size (di) + 20 0Variablen (SRAM) 6 · size (di) + 20 4 · size (di) + 20Tabelle 4.1: Berehnung der KopierkostenDie Werte setzen sih zusammen aus den gröÿenabhängigen Bestandteilen, die dieSpeiherzugri�e enthalten. Die übrigen 20 Zyklen ergeben sih aus der Laufzeit für denFunktionaufruf, den Rüksprung und die Vorbereitung der eigentlihen Kopiershleife.4.1.2 VariablenFür die basisblokweise Datenallokation werden zunähst vier vershiedene Entshei-dungsvariablen de�niert, die nah Optimierung des ILPs die Speiherkon�guration wie-derspiegeln. Die zentrale Entsheidungsvariable sik de�niert den Speiherort einer Varia-ble an einem bestimmten Programmpunkt.

sik =

{

1, falls die Variable di im Knoten vk im SPM liegt
0, sonstUm die Konsistenz der Speiherorte über den Programmverlauf vollständig siherzu-stellen, müssen noh eine Reihe von Entsheidungsvariablen de�niert werden, die denZustand auf den Kanten repräsentieren.

xij =

{

1, falls die Variable di auf der Kante ej im SPM liegt
0, sonst30



4.1 ILP-Formulierung
yij =

{

1, falls die Variable di auf der Kante ej ins SPM geladen wird
0, sonst

zij =







1, falls die Variable di auf der Kante ej in den Hauptspeihergeshrieben wird
0, sonst4.1.3 ConstraintsZunähst muss für alle Knoten des Graphen sihergestellt werden, dass die Gröÿe desSrathpad-Speihers stets gröÿer und gleih der Gröÿe der Variablen ist, die in ihmausgelagert werden sollen:

∀vk ∈ V :
∑

i

sik · size (di) ≤ size (SPM) (4.1.1)Weiterhin kann eine Variable di auf jeder Kante ej nur in genau einem Zustand sein:1. Sie liegt im SPM, also xij = 12. Sie wird in den SPM kopiert, also yij = 13. Sie wird in den Hauptspeiher kopiert, also zij = 14. Sie liegt im Hauptspeiher xij = yij = zij = 0Dies wird durh folgenden Constraint sihergestellt:
∀di ∈ data_objects, ej ∈ E : xij + yij + zij ≤ 1 (4.1.2)Ferner muss die Konsistenz des SPM-Inhalts noh gesihert werden. Das heiÿt, dassein Datum di an einem Knoten vk nur dann im Srathpad-Speiher sein kann, wennes entweder auf den eingehenden Kanten bereits dort ist oder dort kopiert wird (4.1.3).Wenn in einem Knoten vk ein Datum di im Srathpad-Speiher liegt, dann muss es aufallen ausgehenden Kanten ebenfalls dort liegen oder zurük in den Hauptspeiher kopiertwerden (4.1.4).
∀di ∈ data_objects∀vk ∈ V \ {ventry} ∀ej ∈ In(vk) : s

i
k = xij + yij (4.1.3)

∀di ∈ data_objects∀vk ∈ V \ {vexit} ∀ej ∈ Out(vk) : s
i
k = xih + zih (4.1.4)Beim Wurzel- und Senken-Knoten des IPCFG wird dieser Constraint mangels vorhan-dener Kanten jeweils wehselweise niht eingefügt. 31



4 Dynamishe Datenallokation auf Basisblok-Ebene4.1.4 Flow-Constraint und ZielfunktionDie Bildung der WCET anhand eines IPCFG geshieht über eine Kette von Unglei-hungen, die sih entlang des WCEP aufreihen. Sei nun v0 der Startknoten und vt derEndknoten eines Kontroll�ussgraphen. Dann sei P = (v0, . . . , vt) ein Pfad ohne Shlei-fen oder Funktionsaufrufe durh das Programm. Die Flussvariable, die sih durh denWCEP zieht ist wk. In ihr ist die kumulierte WCET vom Knoten vk bis zum Endknoten
vt gespeihert. Die WCET baut sih über diese Ungleihungen vom Endknoten entgegender Ausführungsreihenfolge bis zum Startknoten hin auf.

wk ≥ wk+1 + c (vk)
︸ ︷︷ ︸

(1)

−
∑

i

gain (di, vk) · s
i
k

︸ ︷︷ ︸

(2)

+

∑

i

cload (di) · y
i
e +

∑

i

cstore (di) · z
i
e

︸ ︷︷ ︸

(3)

(4.1.5)Eine solhe Ungleihung wird für jeden vk nahfolgenden Knoten im reduzierten CFGin das ILP eingefügt. Durh die Formulierung als Ungleihung wird sihergestellt, dassim Falle mehrerer Ungleihungen an einem Knoten die kumulierte WCET das Maximumeinnimmt. Die in wk kumulierte WCET des Knotens vk ist damit mindestens so groÿ, wiedie Summe aus der Laufzeit des atomaren Knotens c (vk) und der kumulierten WCETdes Nahfolgeknotens (1). Von dieser wird dann der durh die SPM-Allokationen erzielteLaufzeitgewinn abgezogen (2). Wieder hinzugezählt werden die Kosten von Kopien, dieauf der Kante zwishen den betrahteten Knoten durhgeführt werden (3).Für den Endknoten gilt mangels ausgehender Kante dann
wt = c (vt)−

∑

m

gain (dm,vt) · s
m
t (4.1.6)Dies führt dazu, dass die Gesamt-WCET shlieÿlih in w0 festgehalten wird und dieZielfunktion dann

w0 → min (4.1.7)Für den Fall, dass im Programm�uss Shleifen oder Funktionsaufrufe enthalten sind,müssen diese gesondert berüksihtigt werden und in das Gesamt-ILP eingebunden wer-den. Das Vorgehen wird in den folgenden beiden Abshnitten erläuert.ShleifenShleifen innerhalb des Kontroll�ussgraphen erfordern eine gesonderte Betrahtung, daes vorkommen kann, dass der Shleifenrumpf oder Teile davon keine Verbindung zumEndknoten des Programms vexit über Forward-Kanten haben. Für die Lösung diesesProblems werden dem Shleifenkopf nun zwei Formeln zugewiesen. Einerseits wird die32



4.1 ILP-Formulierung

Abbildung 4.1.3: Beispiel für die Einbindung von Shleifen in das ILPWCET einer einzelnen Shleifeniteration analog zu Formel 4.1.5 in einer zusätzlihenVariable w′

i berehnet:
w′

head ≥ wbody+c (vhead)−
∑

i

gain (di, vhead)·s
i
head+

∑

i

cload (di)·y
i
e+
∑

i

cstore (di)·z
i
e(4.1.8)Dabei ist vhead der Shleifenkopf, vbody der erste Knoten des Shleifenrumpfs und ee =

(vhead, vbody).Die Einbindung der Shleife in die Gesamt-WCET des Programms wird mit
whead = w′

head · loopcount (vhead) + wext (4.1.9)hergestellt. Der Knoten vext, dessen kumulierte WCET hier verwendet wird ist der Kno-ten, der unmittelbar auf die Shleife folgt.Im Beispiel aus Abbildung 4.1.3 ist v4 der Shleifenkopf und der Knoten v6 alleinigerShleifenrumpf. Zunähst wird die WCET einer einzelnen Shleifeniteration w′

4 mit Hilfeder Ungleihung
w′

4 ≥ w6+ c (v4)−
∑

m

gain (dm, v4) ·s
m
4 +

∑

m

cload (dm) ·yme +
∑

m

cstore (dm) ·zmemit ee = (v4, v6)berehnet. Diese Einzel-WCET wird dann mittels
w4 = w′

4 · loopcount (v4) + w5in die Berehnung der Gesamt-WCET miteinbezogen. 33



4 Dynamishe Datenallokation auf Basisblok-EbeneFunktionsaufrufeFunktionsaufrufe bedürfen ebenfalls einer gesonderten Behandlung, die ähnlih der Ein-bindung von Shleifen vonstatten geht. Bei mehrfahen Aufrufen einer Funktion ausge-hend von vershiedenen Stellen innerhalb eines Programms kann es dazu kommen, dassBak-Kanten entstehen. Um diese zu umgehen, wird jede einzelne Funktion f analog zumGesamtprogramm behandelt und bekommt je einen virtuellen Eintritts- und Austritts-knoten vf_entry bzw. vf_exit. Für jede Funktion wird die WCET in wf_entry berehnet.Aus der De�nition eines Basisbloks geht hervor, dass ein Funktionsaufruf grundsätz-lih am Ende eines Basisbloks statt�ndet. Sei nun vcaller der Knoten, an dessen Ende dieUnterfunktion aufgerufen wird. Weiterhin sei vreturn der Knoten, in den der Kontroll�ussnah Abarbeitung der Funktion zurükkehrt. Dann wird die WCET des Aufrufknotens
wcaller wie folgt berehnet:

wcaller ≥ wf_entry + wreturn + c (vcaller)−
∑

i

gain (di, vcaller) · s
i
caller +

∑

i

cload (di) · y
i
e +

∑

i

cstore (di) · z
i
e (4.1.10)mit ee = (vcaller, vf_entry)Das heiÿt, dass die WCET einer Funktion nur einmalig berehnet wird und der Wertanshlieÿend an den aufrufenden Knoten mit eingebunden wird. Die Knoten vreturn, zudenen der Kontroll�uss zurükkehrt bekommen zusätzlih zu den Kopierkosten auf derausgehenden Kante noh die Kopierkosten auf der Return-Kante eret = (vf_exit, vreturn

)addiert:
wreturn ≥ wreturn+1 + c (vreturn)−

∑

i

gain (di, vcaller) · s
i
caller +

∑

i

cload (di) · y
i
out +

∑

i

cstore (di) · z
i
out +

∑

cload (di) · y
i
ret +

∑

cstore (di) · z
i
ret (4.1.11)4.2 WCC-EinbindungFür die Einbindung des ILPs in den WCC wurde der shon vorhandene Code von Rott-howe [Rot08℄ als Coderahmen verwendet. Für den IPCFG wurde die Datenstrukturvon Kleinsorge [Kle08℄ in diesen Code übernommen. Innerhalb des Coderahmens wur-de die Generierung des ILPs komplett neu erstellt. Aus dem Ergebnis des ILP-Solverswird dann basisblokweise eine Belegung des Srathpad-Speihers nah einem First-Fit-Algorithmus berehnet.Dabei wird beginnend mit dem Startknoten des Programms für jeden Knoten eineAufteilung des Srathpad-Speihers berehnet. Dabei werden neu hinzugekommene Da-tenobjekte an der ersten ausreihend groÿen Stelle im SPM beginnend mit der niedrigstenSPM-Adresse platziert.34



4.2 WCC-Einbindung

Abbildung 4.2.1: Beispiel zur SPM-Belegung nah dem First-Fit-AlgorithmusDabei kann es dazu kommen, dass aus Fragmentierungsgründen für ein Datenobjekt imSrathpad-Speiher kein Platz mehr vorhanden ist. In diesem Fall wird die Variable imbetro�enen Basisblok niht im SPM liegen. Falls im weiteren Verlauf Platz zur Verfügungsteht, wird die Allokation nahgeholt.In Abbildung 4.2.1 wird ein Diagramm für ein einfahes Beispiel für dieses Vorgehendargestellt. Auf der x-Ahse ist die Zeit aufgetragen, auf der y-Ahse der Adressraumbeginnend mit der SPM-Startadresse. Darüber hinaus ist noh die Gröÿe des SPM alsShranke eingetragen. Dieses Beispiel legt einen linearen Programmablauf zu Grunde.Dabei sollen folgende SPM-bezogene Operationen durhgeführt werden:
• Objekte 1 und 2 sind zum Programmstart im Srathpad-Speiher und werden andessen Beginn platziert.
• Objekt 3 wird ins SPM an der erstmöglihen Stelle, d.h. nah Objekt 2 eingelagert.
• Objekt 2 wird in den Hauptspeiher zurükgeshrieben und Objekt 4 an der erst-möglihen Stelle, also unmittelbar oberhalb von Objekt 1 eingelagert.
• Objekt 1 wird in den Hauptspeiher zurükgeshrieben und Objekt 5 soll an dererstmöglihen Stelle eingelagert werden. Obwohl grundsätzlih genug Platz im SPMvorhanden ist, ist dieser in diesem Fall niht am Stük vorhanden. Deswegen bleibendie Objekte 3 und 4 zunähst allein im SPM.
• Objekt 4 wird in den Hauptspeiher zurükgeshrieben und damit ist nun genugzusammenhängender Platz für Objekt 5 vorhanden, welhes in diesen freien Bereiheingeordnet wird.Sämtlihe Datenobjekte bekommen einen festen Platz im Hauptspeiher zugewiesen,auh wenn sie in der Startallokation, also zu Beginn der Programmausführung, im SPMliegen. 35



4 Dynamishe Datenallokation auf Basisblok-Ebene4.2.1 Platzierung des SpillodesDie Platzierung des Spillodes ist abhängig von der Struktur des Graphen an den jewei-ligen Kanten mit positiven Kopierentsheidungen. Prinzipbedingt müssen die Kopiervor-gänge vom SPM in den Hauptspeiher vor den Kopiervorgängen vom Hauptspeiher insSPM durhgeführt werden, da ansonsten niht sihergestellt werden kann, dass zu jedemZeitpunkt ausreihend Platz zur Verfügung steht, alle vorgesehenen Variablen im SPMunterzubringen. Um dieser Tatsahe Rehnung zu tragen, wird Code zur Auslagerung vonDaten aus dem SPM jeweils an das Ende von Basisblöken bzw. im Sinne des Graphenauf den Beginn ausgehender Kanten gelegt. Umgekehrt wird der Code zur Einlagerungvon Daten in den SPM jeweils zu Beginn der Basisblöke bzw. auf das Ende eingehenderKanten gelegt.Für die Ein- und Auslagerungen sind grundsätzlih jeweils zwei vershiedene Möglih-keiten der Graphenstruktur gegeben: Es handelt sih entweder um eine einzelne oder ummehrere Kanten. Die generelle Platzierung für alle Varianten ist in Tabelle 4.2 detaillierterklärt.Eine Ausnahme von dieser Codeplatzierung bilden Rüksprungkanten aus Unterfunk-tionen. Hier wird der Spillode immer am Zielknoten platziert, da innerhalb einer Funk-tion der Aufrufer zur Laufzeit und damit die Zielbelegung des Srathpad-Speihers nahdem Rüksprung niht bekannt ist.
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4.2 WCC-EinbindungEingehende Kanten Ausgehende KantenNur eine eingehende Kante: DerSpillode kann zu Anfang deszugehörigen Basisbloks plat-ziert werden. Nur eine ausgehende Kante:Der Spillode kann am En-de des zugehörigen Basisbloksplatziert werden. Ist die letz-te Instruktion allerdings ei-ne Sprunganweisung, muss derSpillode direkt davor platziert werden.Zwei bis n eingehende Kanten:Zunähst werden die für alleKanten notwendigen Kopierak-tionen ermittelt. Dann wirdausgewertet, welhe bei allenKanten notwendig sind.Diese werden dann zunähst am Anfangdes Basisbloks platziert. Für einzelne Kan-ten gesondert notwendige Kopieroperationenwerden wiederum davor platziert mit einemunbedingten Sprung an den Anfang des ge-meinsamen Spillodes (dieser entfällt, fallsder gemeinsame Code unmittelbar auf denseparaten folgt).Die Sprungziele der letzten Befehle der vor-hergehenden Basisblöke müssen gegebenen-falls auf den Start des für die Kante einge-fügten Spillodes umgebogen werden. Fallseine der Kanten keinen Sprung beinhaltet,muss dieser eventuell eingefügt werden.

Zwei bis n ausgehende Kanten:Zu behandeln ist hier nur derFall n = 2, da jeder andere Fallnur dann auftreten kann, wennes sih um das Ende einer Funk-tion handelt. Dieser Fall wird bereits geson-dert behandelt.Mehrere ausgehende Kanten können ansons-ten nur bei einer bedingten Sprunganwei-sung auftreten. Auh hier wird ähnlih wiebei den eingehenden Kanten verfahren.Zunähst werden für beide Kanten die not-wendigen Kopieroperationen ermittelt. Ausdiesen wird dann die Shnittmenge gebildet,und dieser gemeinsame Teil vor der beding-ten Sprunganweisung platziert.Falls für den genommenen Sprung ebenfallsKopieroperationen notwendig sind, wird fürdiese ein zusätzliher Basisblok eingefügtund als Ziel für den bedingten Sprung ein-gesetzt. Ans Ende des zusätzlihen Basis-bloks wird gegebenenfalls noh ein unbe-dingter Sprung an die ursprünglihe Ziel-adresse eingefügt.Hinter der bedingten Sprunganweisung wirdggf. der separate Spillode für diese KanteeingefügtTabelle 4.2: Vershiedene Graphenstrukturen und das jeweilige Vorgehen zur Code-platzierung
37





5 Reduktion der KopierkostenEin zentrales Problem der dynamishen Allokation von Srathpad-Speiher, insbesonde-re für Daten, sind die zwangsläu�g anfallenden Kopierkosten. Diese liegen häu�g in einemBereih, der die Einsparpotenziale durh Nutzung des Srathpad-Speihers zu weitenTeilen zunihte maht. Im Rahmen dieser Arbeit wurde deswegen nah Möglihkeitengesuht, diese Kosten zu minimieren. Im Vorfeld kristallisierten sih vier vershiedeneAnsatzpunkte heraus, die im Verlauf der Arbeit näher untersuht wurden.Der Kopierode der dynamishen Allokationen wurde bislang direkt als Inline-Codean den erforderlihen Stellen eingefügt. Untersuht wurde hierbei, ob es sih lohnt, denKopierode in eigene Funktionen auszulagern und damit die Laufzeit des Programmszu verringern. Im Rahmen dessen wurde untersuht, ob die Änderung der Breite derKopierinstruktionen einen Ein�uss auf die Laufzeit hat.Ein grundsätzlih anderer Ansatz war, die Kopieraktionen als parallelisierbar anzuse-hen und damit die Laufzeit von den Kosten des Kopierodes zu entlasten. Ein Teilansatzwar die Modi�kation der Annotationen für den WCET-Analyzer aiT, ein weiterer Teil-ansatz war die Nutzung der prozessoreigenen DMA-Einheit, um den eigentlihen Kopier-vorgang aus der Laufzeit zu entfernen.5.1 Spezialisierung der KopierfunktionenDer ursprünglihe Assemblerode, der von den dynamishen Allokationen generiert wur-de, wurde an den von der ILP-Lösung vorgesehenen Stellen direkt eingefügt. Durh dieAuslagerung der einzelnen Spill-Code-Snippets in eigene Funktionen können sowohl Lauf-zeit als auh Codegröÿe gesenkt werden.Der ursprünglihe Kopier-Code, beispielhaft in Listing 5.1 dargestellt, sah zunähst dasRetten derjenigen Register auf den Stak vor, die im Rahmen der Kopieraktion verwendetwurden. Daraufhin wurde die Shleife vorbereitet, das heiÿt es wurden sowohl Start- undZieladressen, als auh die Iterationsgrenzen gesetzt. Darauf folgte eine einfahe Zero-Overhead-Shleife, und der Kopierode wurde vom Zurükshreiben der Register ausdem Stak abgeshlossen.In der neuen Variante aus Listing 5.2 kann der Code zum Retten und Zurükshreibender Register entfallen, da der TC1796 beim Aufruf einer Funktion mittels all denoberen Kontext automatish sihert. Umgekehrt wird der obere Kontext beim Verlassender Funktion mittels ret wiederhergestellt [Inf08b℄. 39



5 Reduktion der KopierkostenListing 5.1 Ursprüngliher Kopierode_tospm: # Retten der genutzten Registersub.a %a10 , 20st.w [%a10℄ 16, %d0st.a [%a10℄ 12, %a3st.a [%a10℄ 8, %a2st.a [%a10℄ 4, %a1movh.a %a1, HI:de_nbh # Vorbereitung der Shleifelea %a1, [%a1℄ LO:de_nbhmovh.a %a2, 53248lea %a2, [%a2℄ 16548movh.a %a3, 0lea %a3, [%a3℄ 1_tospm_loop: # Kopiershleifeld.w %d0, [%a1+℄ 4st.w [%a2+℄ 4, %d0loop %a3, _tospm_loop_tospm_end: # Register zurükshreibenld.a %a1, [%a10℄ 4ld.a %a2, [%a10℄ 8ld.a %a3, [%a10℄ 12ld.w %d0, [%a10℄ 16lea %a10 , [%a10℄ 20Listing 5.2 Kopierode in spezialisierter Funktionall _tospm # Aufruf der Kopierfunktion[...℄_tospm: # Shleife vorbereitenmovh.a %a12 , HI:de_nbhlea %a12 , [%a12℄ LO:de_nbhmovh.a %a13 , 53248lea %a13 , [%a13℄ 16548movh.a %a14 , 0lea %a14 , [%a14℄ 1_tospm_loop: # Kopiershleifeld.w %d8, [%a12+℄ 4st.w [%a13+℄ 4, %d8loop %a14 , _tospm_loop_tospm_end: # Rükkehrret
40



5.2 Breite der Kopieraktionen modi�zieren5.2 Breite der Kopieraktionen modi�zierenWie in den vorangegangenen Codebeispielen zu sehen ist, werden die Daten mit ld.wund st.w in 32-Bit-Worten kopiert. Da der TC1796, wie in 3.1 erwähnt, in der Lageist, auh mit 64 Bit breiten Werten umzugehen, besteht die Möglihkeit, die Anzahl derausgeführten Kopierinstruktionen näherungsweise zu halbieren.Hierbei kann es allerdings zu einer Vergröÿerung des Codes kommen. Von der Kopier-shleife kann dann nur der Teil der zu kopierenden Daten erfasst werden, dessen Gröÿesih noh restfrei durh 8 Byte teilen lässt. Der verbleibende �Vershnitt� wird dann miteinzelnen 8, 16 oder 32 Bit breiten Kopierinstruktionen kopiert.5.3 Annotationen modi�zierenDer vom WCC eingesetzte WCET-Analyzer aiT kann bei seiner Binärode-Analyse mitAnnotations-Dateien unterstützt werden. Diese Dateien enthalten unter anderem Infor-mationen über die Anzahl an Shleifeniterationen, die Ziele von Speiherzugri�en oderauh die Taktgeshwindigkeit des Prozessors [Abs08℄. Mit Hilfe dieser Annotationen sollteein Verhalten dargestellt werden, in dem das Kopieren von Code bzw. von Daten aus demund in den Srathpad-Speiher keinen Ein�uss auf die Gesamtlaufzeit eines optimiertenProgramms haben soll. Der Grundgedanke dahinter sah vor, dass die Kopieroperationenals parallel zur Ausführung des übrigen Codes anzusehen seien.Vielversprehend ershien dabei die Annotation von Code-Stüken, die niht analysiertwerden sollen. Diesen kann dann eine feste Ausführungszeit vorgegeben werden, die aiTdann in der weiteren Analyse verwendet. Als Ausführungszeit wurde in den Annotationendann entsprehend ein Wert von 0 eingesetzt. Die Analyse von aiT lieferte allerdingshöhere WCET-Werte für die getesteten Programme, als ohne eine derartige Annotation.Dies ist darauf zurükzuführen, dass aiT nah einer niht analysierten Funktion voneinem unbekannten Pipeline- und Cahe-Zustand ausgeht. Letzteres führt dazu, dass dieSpeiherzugri�e im weiteren Programmablauf zunähst als Cahe-Misses bewertet werdenund damit die WCET deutlih ansteigen lassen.Darüber hinaus unterstützt aiT in den Annotations-Dateien die künstlihe Steigerungder Laufzeit einelner Instruktionen. In diesem Fall wird der betro�ene Code-Blok wei-terhin analysiert und in die WCET-Berehnung mit einbezogen. Der Versuh, über dieseMöglihkeit eine zusätzlihe negative Laufzeit zu annotieren, sheiterte allerdings, da aiTdie Annotations-Datei niht mehr akzeptierte.Als Fazit lässt sih damit ziehen, dass die Modi�kation der Annotationen niht geeignetist, um die Kopierkosten, wenn auh nur virtuell, zu reduzieren.5.4 Nutzung der DMA-EinheitEin weiteres Konzept zur Reduktion der Kopierkosten lag in der Nutzung der DMA-Einheit des TC1796, um die notwendigen Kopien durhzuführen. Die DMA-Einheit un-terstützt das nebenläu�ge Kopieren von Daten, ohne dass das laufende Programm nah41



5 Reduktion der KopierkostenStart der Transaktion aktiv eingreifen muss. Die DMA-Einheit muss vor Beginn mit dennotwendigen Informationen des Kopiervorgangs versorgt werden und führt diesen danneigenständig durh. Sowohl nah Abshluss dieses Vorgangs als auh nah Abshlussvon Teiloperationen kann eine Interrupt-Behandlung gestartet werden, es kann aller-dings auh durh eine manuelle Abfrage festgestellt werden, ob eine Transaktion bereitsabgeshlossen ist.Für den Fall der WCET-Analyse mit aiT ist die Interrupt-Variante niht analysierbar,da aiT keine Modellierung der DMA des TC1796 mit sih bringt. Die manuelle Abfrage,die shlussendlih auf eine Busy-Waiting-Shleife hinausläuft, kann aus dem selben Grundniht angewendet werden. Damit muss auf anderem Wege sihergestellt werden, dassein DMA-gestützter Datentransfer in einem ausreihend groÿen Zeitrahmen durhlaufenkann. Dies wird im Abshnitt 5.4.2 im Detail erläutert. Zunähst wird allerdings erklärt,wie die DMA-Einheit genau gesteuert wird.
5.4.1 Ansteuerung der DMA-EinheitDie DMA-Einheit des TC1796 wird durh insgesamt 135 Register gesteuert, denen jeweilseine Adresse zwishen 0xf000300 und 0xf0003eff zugeordnet ist [Inf07℄. Im Folgendenwerden die für die geplanten Kopieraktionen notwendigen Register vorgestellt, beginnendmit denjenigen, die für jeden der 16 DMA-Kanäle einzeln verfügbar sind. Doh zunähsteine Begri�sde�nition
De�nition. Eine DMA transation, die ein Datenobjekt kopieren soll, setzt sih zusam-men aus DMA moves, die 8, 16 oder 32 Bit breit sind. Bis zu 16 DMA moves bildeneinen DMA transfer, von denen bis zu 511 eine DMA transation ausmahen.

• Das Channel Control Register (DMA_CHCRmx) teilt sih in mehrere Bitfelderauf. Für alle nun vorgestellten Register mit Bitfeldern gilt, dass niht erläuterteBits niht verwendet werden und konstant 0 sind:42



5.4 Nutzung der DMA-EinheitFeld Bits BeshreibungTREL [8 : 0] Transfer Reload Value: In diesem Bitfeld wird die Anzahlder Transfers je Transaktion gespeihert.PRSEL [15 : 13] Peripheral Request Selet: Steuert Hardware-Anfragen,hier konstant 0002BLKM [18 : 16] Blok Mode: 2value =Anzahl der Moves je Transfer,
0002 ≤ value ≤ 1002RROAT 19 Reset Request Only After Transation: Gesetzt, fallseine Transaktion am Stük laufen soll, hier konstant 12CHMODE 20 Channel Operation Mode: Steuert Hardware-Anfragen,hier konstant 02CHDW [22 : 21] Channel Data Width: Breite eines Moves � 002=̂8 Bit;
012=̂ 16 Bit; 102=̂ 32 BitPATSEL [25 : 24] Pattern Selet: Pattern detetion wird hier nihtverwendet, hier konstant 002CHPRIO 28 Channel Priority: Da keine Priorisierung vorgesehen ist,hier konstant 12DMAPRIO 30 DMA Priority: Regelt die Prioritätsebene auf demFPI-Bus; um Zeitshranken einzuhalten, hier konstant 12

• Das Channel Interrupt Control Register (DMA_CICRmx) teilt sih ebenfalls inmehrere Bitfelder auf; da hier niht zirkulär kopiert oder mit Interrupts gearbeitetwird, ist der Registerinhalt stets 0000 000016 .Feld Bits BeshreibungWRPSE 0 Wrap Soure Enable: Steuert, ob die Quelle zirkulärgelesen werden soll, hier konstant 02WRPDE 1 Wrap Destination Enable: Steuert, ab das Ziel zirkulärgeshrieben werden soll, hier konstant 02INTCT [3 : 2] Interrupt Control: Steuert die Generierung von Interrupts,hier konstant 002WRPP [7 : 4] Wrap Pointer: Speihert Interruptbehandlungsroutinen,hier niht verwendet, konstant 00002INTP [11 : 8] Interrupt Pointer: SpeihertInterruptbehandlungsroutinen, hier niht verwendet,konstant 00002IRDV [15 : 12] Interrupt Raise Detet Value: KennzeihnetInterruptauslöser, hier niht verwendet, konstant 00002
• Das Address Control Register (DMA_ADRCRmx) enthält Informationen, in wel-hen Shritten und in welher Rihtung die Speiherbereihe durhlaufen werdensollen: 43



5 Reduktion der KopierkostenFeld Bits BeshreibungSMF [2 : 0] Soure Address Modi�ation Fator: Enthält dieShrittgröÿe beim Traversieren, hier konstant 0002INCS 3 Inrement of Soure Address: Kennzeihnet, obaufsteigend traversiert wird, hier konstant 12DMF [6 : 4] Destination Address Modi�ation Fator: analog zuSMF, hier konstant 0002INCD 7 Inrement of Destination Address: analog zu INCS, hierkonstant 12CBLS [11 : 8] Cirular Bu�er Length Soure: Kennzeihnet die Gröÿedes Ringpu�ers (falls verwendet), hier konstant 11112CBLD [15 : 12] Cirular Bu�er Length Destination: Analog zu CBLS,hier konstant 11112SHCT [17 : 16] Shadow Control: Zeigt an, ob und wie dasShattenadressregister verwendet wird, hier konstant 002
• Das Soure Address Register (DMA_SADRmx) enthält die 32 Bit breite Start-adresse der DMA-Transaktion, dasDestination Address Register (DMA_DADRmx)enthält die 32 Bit breite Zieladresse der DMA-Transaktion.Shlieÿlih gibt es noh drei allgemeine DMA-Register die für eine einfahe Kopierope-ration von Belang sind:
• Das Interrupt Clear Register (DMA_INTCR) ist ein �write-only�-Register, dasheiÿt, dass hier hineingeshriebene Werte niht gespeihert, sondern nur direkt ver-arbeitet werden. Hier können eventuell gesetzte Interrupt-Flags gelösht werden.Da das Modell ohne Interrupts arbeitet, werden alle etwaigen Bits gelösht und dasRegister auf FFFF FFFF16 gesetzt.
• Das Software Transation Request Register (DMA_STREQ) ist ebenfalls ein �write-only�-Register. Erst wenn hier das Bit für den jeweiligen Kanal gesetzt wird, wirddie DMA-Transaktion die über die o.g. Register de�niert wird, gestartet. Die Kanälesind anhand ihrer Nummer sortiert. Das heiÿt, in Bit 0 wird Kanal 0 gesteuert undin Bit 15 wird Kanal 15 gesteuert. Die Bits 16�31 werden niht verwendet und sindkonstant 0.Der komplette Ablauf einer einzelnen beispielhaften DMA-Transaktion im Kanal 0 wärehier folgender:DMA_INTCR = 0xffffffff;DMA_CHCR00 = 0x50080000 | odierter Transaktionsumfang;DMA_CHICR00 = 0x00000000;DMA_ADRCR00 = 0x0000ff88;DMA_SADR00 = Quelladresse;DMA_DADR00 = Zieladresse;DMA_STREQ = 0x00000001; // Startet TransaktionDie Laufzeit des Assembler-Codes, der einen solhen Auftrag initiiert, konnte mit aiTanalysiert werden und lieferte bei jedem Auftreten einen Wert von weniger als 50 Zyklen.44



5.4 Nutzung der DMA-Einheit5.4.2 Dauer eines Kopiervorgangs Moves Transfers Dauer16 1 42128 8 270256 16 529384 24 788512 32 1050640 40 1309768 48 1569896 56 18311024 64 20901152 72 23491280 80 26081536 96 31301792 112 36512048 128 41692304 144 46912560 160 52092816 176 57303072 192 62483328 208 67703584 224 72913840 240 78094096 256 83304352 272 88485120 320 104105632 352 114496144 384 124896656 416 135287168 448 145717680 480 156118176 511 16619Tabelle 5.1: ExemplarisheMesswerte derDMA-Analyse

Da in der TriCore-Modellierung von aiT die DMA nihtmit modelliert ist, darf der zu analysierende Quell-ode keine Überprüfungen enthalten, ob eine DMA-Transaktion bereits fertiggestellt wurde. Eine solheBusy-Waiting-Shleife könnte von aiT als Endlosshlei-fe aufgefasst werden und die Berehnung einer WCET-Shranke verhindern. Daher ist über andere Mehanis-men siherzustellen, dass bei Verwendung einer mittelsder DMA-Einheit kopierten Variable bzw. eines Basis-bloks die zugehörige DMA-Transaktion abgeshlossenwurde. Hierzu ist es notwendig, die Dauer ehter DMA-Transaktionen zu messen und anhand der Messwerteeine geeignete Shranke zu �nden.EvaluationsaufbauZur Messung der Dauer eines Kopiervorgangs wurde dasTriCore-Evaluationsboard TriBoard TC1796 V4.1 ver-wendet. Um ein Testprogramm auf dem TC1796 auszu-führen, wird ein Betriebssystem benötigt, welhes min-destens eine rudimentäre Laufzeitumgebung zur Ver-fügung stellt. Die Wahl �el hier auf Erika Enterpri-se, ein Minimal-Ehtzeit-Kernel für Single- und Multi-Core-Umgebungen [Evi09℄. Die Portierung auf TriCore-Umgebungen wurde bereits im Vorfeld von Kleinsorgedurhgeführt [Kle10℄.Durh prozessorspezi�she Header-Dateien bestehtdie Möglihkeit, einzelne Registerinhalte über C-Codezu steuern. Neben dem Zugri� auf die DMA-Registerbesteht auh die Möglihkeit über ein Timing-Registerdie Anzahl der vergangenen Zyklen zu bestimmen. Ummöglihst �exibel vershiedene Kon�gurationen zu tes-ten, wurde eine Funktion implementiert, die für die ge-gebenen Kombinationen an DMA-Aktionen den not-wendigen Code generiert. In diesen Code ist die Zeit-messung und die Ausgabe der Kopierdauer mit inte-griert. Der Code ist in 5.3 dargestellt.Der Code wurde per Remote-Debugger auf dem Eva-luationsboard ausgeführt und die gemessenen Werte zurweiteren Ausführung als CSV-Datei abgespeihert. 45



5 Reduktion der KopierkostenListing 5.3 Generishe Funktion zur Messung der Dauer einer DMA-Transaktionvoid all_dma (int from , to, hWidth , movesPerTransfer , transfers ){ // Bildung der Bitfelder im Channel Control Registerhr = transfers | hr;swith ( movesPerTransfer ) {ase 16: hr = ( 4 << 16 ) | hr; break;ase 8: hr = ( 3 << 16 ) | hr; break;ase 4: hr = ( 2 << 16 ) | hr; break;ase 2: hr = ( 1 << 16 ) | hr; break;}swith ( hWidth ) {ase 32: hr = ( 2 << 21 ) | hr; break;ase 16: hr = ( 1 << 21 ) | hr; break;}hr = 0x50080000 | hr;// Setzen der RegisterDMA_INTCR .reg = 0xffffffff ;DMA_HTREQ .reg = 0xffff0000 ;DMA_CHCR00.reg = hr;DMA_CHICR00.reg = 0x00000008 ;DMA_ADRCR00.reg = 0x0000ff88 ;DMA_SADR00.reg = from;DMA_DADR00.reg = to;// Aktuellen Zeitpunkt sihernstart = STM_TIM0 .reg;// Transaktion startenDMA_STREQ .reg = 0x00000001 ;// Busy waiting , bis Transaktion abgeshlossenwhile( DMA_INTSR .reg == 0x00000000 );// Aktuellen Zeitpunkt sihern und Dauer berehnenstop = STM_TIM0 .reg;result = stop - start;// Ausgabeprintf("Duration : %d\n", stop -start);}
46



5.4 Nutzung der DMA-EinheitMesswerte und Bildung einer oberen ShrankeFür eine hinreihend groÿe Datenbasis wurde der Code mit vershiedenen Einstellun-gen bezüglih Quelladresse, Zieladresse, Kanalbreite et. ausgeführt. Als Start bzw. Zielwurden jeweils Adressen im Hauptspeiher bzw. im Srathpad-Speiher gewählt. DieMesswerte zeigten, dass die Dauer eines Kopiervorgangs sowohl von der Anzahl der durh-geführten DMA-Moves, als auh von der Anzahl der DMA-Transfers abhängig ist. DieKanalbreite selbst hat o�ensihtlih keinen Ein�uss auf die Dauer eines Kopiervorgangs.Ebenso keinen Ein�uss auf die Kopierdauer hat die Anordnung von Quelle und Zieleiner Transaktion. Das heiÿt, dass der Kopiervorgang eines bestimmten Datums vomHaupt- in den Srathpad-Speiher genau so viel Zeit benötigt, wie der Kopiervorgangin umgekehrter Rihtung. Wie aus Tabelle 5.1 ersihtlih ist, kann als Grundlage vonfolgendem Zusammenhang ausgegangen werden:
1 Move ≈ 2 Zyklen

1 Transfer ≈ 1 Zyklus
 2 ·#(Moves) + #(Transfers) ≈ #(Zyklen)Bei einer niedrigen Anzahl von Transfers bzw. Zyklen kann es bei dieser Vorshriftdazu kommen, dass die berehnete Anzahl an Zyklen unter der gemessenen liegt. Fürdie exemplarish dargestellten Messwerte würde ein Aufshlag von 10 Zyklen reihen.Dabei wäre der Pu�er zwishen berehnetem und gemessenem Wert im shlimmsten Fallbei lediglih einem Zyklus. Ein einzelner Zyklus kann durh unerwartete Seitene�ekteshnell aufgebrauht werden. Um bei der Einbindung in die ILP-Modelle der DMA-gestützten Srathpad-Allokation mit einem gröÿeren Siherheitspu�er zu rehnen, wirdder Pu�er um 15 Zyklen vergröÿert. Damit wird die Dauer eines DMA-Transfers wie folgtabgeshätzt:
dur = 2 ·movescount + transferscount + 25 (5.4.1)Parallele Nutzung mehrere DMA-KanäleDie DMA-Einheit ermögliht die Nutzung von 16 Kanälen, in denen jeweils eine Ko-pieraktion durhgeführt werden kann. Da sämtlihe Kanäle über den selben Bus aufdie vershiedenen Speiherbereihe zugreifen, können diese nur sequentiell abgearbeitetwerden. Die Evaluation hat gezeigt, dass keine Seitene�ekte durh die konsekutive Durh-führung mehrerer DMA-Transaktionen mehrerer DMA-Kanäle ergeben. Deswegen kannfür diesen Fall die Addition der einzelnen Werte für die Kopierdauer als siher erahtetwerden.
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6 Dynamishe Allokationen mitDMA-NutzungIn diesem Kapitel werden die ILP-Modelle zur DMA-gestützten Allokation des Srath-pad-Speihers vorgestellt. Als Grundlage dient erneut das ILP-Modell von Kleinsorge[Kle08℄, welhes allerdings einige Erweiterungen erhält. Diese sind notwendig geworden,da der Kopiervorgang der DMA-Einheit als nebenläu�ger Prozess mitmodelliert wer-den muss. Zusätzlih muss die Konsistenz beider Speiherbereihe (Hauptspeiher undSrathpad-Speiher) auh während der Kopierprozesse sihergestellt werden.Die in diesem Kapitel beshriebenen ILP-Modelle basieren wie das in Kapitel 4 vor-gestellte ILP-Modell für die dynamishe Datenallokation auf einem interprozeduralenKontroll�ussgraphen G = (V,E). Analog gelten die in Abshnitt 4.1 aufgeführten De�-nitionen, um Shleifen siher zu erkennen.6.1 DatenallokationUm die Komplexität des ILP-Modells für die DMA-gestützte Srathpad-Allokation vonDaten einzushränken, wurden einige vereinfahende Annahmen getro�en:
• Parallel statt�ndende DMA-Transaktionen werden immer zum selben Zeitpunktgestartet und gelten zu einem gemeinsamen Zeitpunkt als beendet, da über die Rei-henfolge der Kopieroperationen innerhalb der DMA-Einheit keine Aussage getro�enwerden kann. Im weiteren Verlauf wird eine solhe Gruppierung von Transaktionenals DMA-Blok bezeihnet.
• Ein DMA-Blok enthält entweder nur Kopiervorgänge in den Srathpad-Speiheroder nur in den Hauptspeiher. Es ist zwar grundsätzlih möglih, die Kopien ausdem SPM in den Hauptspeiher über die DMA-eigenen Prioritätsstufen in zweiKlassen zu unterteilen. Allerdings kann dieses Verhalten auh durh die konsekutiveAnordnung der DMA-Blöke näherungsweise erreiht werden. Das ILP hingegenkann damit vereinfaht werden, da insbesondere die Berehnung der Dauer einesDMA-Bloks nur noh von einem Start- bzw. Zielzeitpunkt abhängt.
• Die Kopie einer Variable wird in nur einem Kanal durhgeführt.6.1.1 ILP-ModellAnalog zum ILP-Modell aus Abshnitt 4.1, werden auh hier Variablen und Konstantenüber die Notation di�erenziert. Variablen sind an einer Index-Notation (Beispiel: acb) zuerkennen, während Konstanten als Funktion notiert werden (Beispiel: a (b, c)). 49



6 Dynamishe Allokationen mit DMA-NutzungKonstantenDie Konstanten sind zu weiten Teilen gleih mit denen des ILP-Modells der Datenallo-kation ohne DMA-Unterstützung. Auh in diesem Modell die Gröÿe eines Datenobjekts
di ∈ data_objects und die des Srathpad-Speihers selbst enthalten:De�nition 6.1. Sei size (di) die Gröÿe der Variable di in Byte.De�nition 6.2. Sei size (SPM) die Gröÿe des Daten-SPM in Byte.Auh hier wird die Laufzeit der einzelnen Basisblöke ohne diese Optimierung benötigt,da von ihnen bei der Optimierung des ILPs der Laufzeitgewinn abgezogen werden muss:De�nition 6.3. Sei c (vk) die WCET des durh vk repräsentierten Basisbloks ohneVariablen im Srathpad-Speiher.Der Aufruf einer DMA-Transaktion verursaht unabhängig von der Gröÿe der Trans-aktion eine konstante zusätzlihe Laufzeit. Diese lieÿ sih mit Hilfe von aiT auf 50 Zyklennah oben abshätzen. Dieser Wert wird in einer Konstante festgehalten, die bei einereventuellen Änderung dieser Shranke angepasst werden kann.De�nition 6.4. Sei c (DMA) = 50.Der Nutzen der Einlagerung eines Datenobjets in den Srathpad-Speiher wird wiederüber die Konstante gain (di, vk) zur bereitgestellt. Die erzielbaren Werte werden auh hierim Voraus berehnet, da sie unabhängig von der optimalen Lösung des ILP sind:De�nition 6.5. Sei gain (di, vk) der erzielte Laufzeitgewinn bei einer Einlagerung von
di in den Srathpad-Speiher während der Ausführung von vk.Auh in diesem Modell werden Shleifen gesondert betrahtet. Deswegen muss zu jederShleife auh wieder die maximale Iterationsanzahl zur Verfügung stehen.De�nition 6.6. Falls vk ein Shleifenkopf ist, dann sei loopcount (vk) die maximaleAnzahl an Shleifeniterationen. Sonst sei loopcount (vk) = 1.Da die Dauer einer DMA-gestützten Kopieroperation unabhängig von Quelle und Zielder Kopie ist, muss für jedes Datenobjekt nur noh eine Konstante eingeführt werden.De�nition 6.7. Sei dur (di) die Dauer einer Kopieroperation von di, die unter Ausnut-zung der DMA-Einheit durhgeführt wird.Die Werte für dur (di) werden im Vorfeld mit Hilfe der Formel 5.4.1 berehnet. Die50



6.1 DatenallokationAnzahl der Moves und die Anzahl der Transfers werden folgendermaÿen berehnet:
size (di) mod 2 6= 0 ⇒ movecount = size (di) ∧ transfercount = size (di)

size (di) mod 4 6= 0 ⇒ movecount =
size (di)

2
∧ transfercount =

size (di)

2

size (di) mod 8 6= 0 ⇒ movecount =
size (di)

4
∧ transfercount =

size (di)

4

size (di) mod 16 6= 0 ⇒ movecount =
size (di)

4
∧ transfercount =

size (di)

8

size (di) mod 32 6= 0 ⇒ movecount =
size (di)

4
∧ transfercount =

size (di)

16

size (di) mod 64 6= 0 ⇒ movecount =
size (di)

4
∧ transfercount =

size (di)

32sonst ⇒ movecount =
size (di)

4
∧ transfercount =

size (di)

64Hierbei ist nur anhand der ersten zutre�enden Bedingung zu entsheiden. Die Zusam-mensetzung dieser Werte ergibt sih aus der Kanalbreite von 8, 16 oder 32 Bit sowie derAnzahl Moves pro Transfer. Es wird jeweils versuht diese Werte zu maximieren, wobeider Kanalbreite dabei eine höhere Priorität zufällt.Als Hilfsvariable bei der Bildung einer oberen Shranke für ein Reihe von Variablenwird noh die Summe der Dauer aller Kopiervorgänge benötigt:De�nition 6.8. Sei dur (all) =∑i dur (di).Um die Konsistenz der Variableninhalte zu sihern, darf während eines DMA-Transferseiner Variable kein lesender oder shreibender Zugri� auf die Variable durhgeführt wer-den, da zur Übersetzungszeit niht bekannt ist, ob eine bestimmte Variable bereits kopiertwurde oder niht. Dafür muss der Variablenzugri� für das ILP als Konstante mitde�niertwerden:De�nition 6.9. Sei usage (di, vk) = 1, falls im Knoten vk auf die Variable di zugegri�enwird. Sonst sei usage (di, vk) = 0.Die Zugri�sinformationen werden im Vorfeld der LLIR entnommen. Abshlieÿend seinun noh die Anzahl der nutzbaren DMA-Kanäle festgelegt. Diese ist durh den Prozessorauf einen Höhstwert von 16 begrenzt. Bei einer parallelen DMA-gestützten Allokationvon Code und Daten müssen die Kanäle getrennt voneinander verwaltet werden, da dieILPs getrennt voneinander arbeiten.De�nition 6.10. Sei dma_count die Anzahl der verfügbaren DMA-Kanäle.VariablenBei den Entsheidungsvariablen werden zwei Variablen aus dem ILP-Modell ohne DMA-Unterstützung verwendet. Die erste ist die zentrale Entsheidungsvariable für die Bereh-nung des Laufzeitgewinns: 51



6 Dynamishe Allokationen mit DMA-Nutzung
sik =

{

1, falls die Variable di im Knoten vk im SPM liegt
0, sonstUm die Speiherinhalte konsistent zu halten, wird das ILP-Modell um den aktuellenZustand jeder Variable an jeder Kante erweitert:

xij =

{

1, falls die Variable di auf der Kante ej im SPM liegt
0, sonst

tij =







1, falls die Variable di auf der Kante ej per DMAin den SPM kopiert wird
0, sonst

f i
j =







1, falls die Variable di auf der Kante ej per DMAaus dem SPM kopiert wird
0, sonstUm die Nebenläu�gkeit der DMA-Transaktionen im ILP-Modell mitberüksihtigenzu können, müssen deren Start und Ende ebenfalls gekennzeihnet werden:

tStartik =







1, falls zu Beginn des Knotens vk ein DMA-Transferin den SPM für die Variable di beginnt
0, sonst

tEndik =







1, falls zu Beginn des Knotens vk ein DMA-Transferin den SPM für die Variable di endet
0, sonst

fStartik =







1, falls am Ende des Knotens vk ein DMA-Transferaus dem SPM für die Variable di beginnt
0, sonstDie Start-Variablen markieren später den Ort im Code, an welhem der Kopierodehinterlegt wird. Die Variablen tEndim und fStartim werden für die Konsistenz des SPM-Inhalts benötigt. Eine Variable fEndim wird niht benötigt.Allerdings werden noh eine Reihe von Indikatorvariablen benötigt, die in diesem Zu-sammenhang noh bestimmte Ereignisse und Zustände kennzeihnen sollen:52



6.1 Datenallokation
tIndj =







1, falls auf der Kante ej mind. ein DMA-Kanalin den SPM belegt ist
0, sonst

fIndj =







1, falls auf der Kante ej mind. ein DMA-Kanalaus dem SPM belegt ist
0, sonst

tEndIndk =







1, falls am Knoten vk mind. ein DMA-Transferin den SPM endet
0, sonst

fStartIndk =







1, falls am Knoten vk mind. ein DMA-Transferaus dem SPM beginnt
0, sonstUm die Dauer eines nebenläu�gen DMA-Transfers im ILP modellieren zu können,müssen dafür ebenfalls Variablen deklariert werden.

rToij =̂ Abgelaufene Zeit eines DMA-Transfersder Variable di an der Kante ej in den SPM
rFromi

j =̂ Verbleibende Zeit eines DMA-Transfersder Variable di an der Kante ej aus dem SPMDamit die Dauer eines solhen Transfers zuverlässig festgestellt werden kann, wird eineweitere Variable eingeführt, die die Laufzeit eines Basisbloks dynamish darstellen zukönnen-
cDynk =̂ Laufzeit des Knotens vk in Abhängigkeit von der SPM-AllokationUm die WCET eines Programms mit diesem ILP-Modell optimieren zu können, mussdiese ebenfalls in Form einer Variable vorliegen. Dazu dient die Flussvariable wi:
wk =̂ Laufzeit des WCEP vom Knoten vk zur Senke des Graphen 53



6 Dynamishe Allokationen mit DMA-NutzungConstraintsDie in diesem Modell verwendeten Constraints lassen sih in vier Gruppen unterteilen:1. Constraints zur Einhaltung der Systemeigenshaften2. Constraints zur Siherstellung der Speiher- und Datenkonsistenz3. Constraints zur Modellierung der Dauer eines DMA-Kopiervorgangs4. Constraints, die Hilfsvariablen für die ersten beiden Gruppen de�nierenEinhaltung der Systemeigenshaften Die Constraints zur Einhaltung der Systemei-genshaften sind ähnlih zu denen aus dem ILP-Modell ohne DMA-Unterstützung. Sowird auh hier ein Constraint zur Einhaltung der Gröÿe des Srathpad-Speihers benö-tigt:
∀vk ∈ V :

∑

i

sik · size (di) ≤ size (SPM) (6.1.1)Als weitere Systemeigenshaft darf die Anzahl der verfügbaren DMA-Kanäle niht über-shritten werden:
∀ej ∈ E :

∑

i

tij + f i
j ≤ dma_count (6.1.2)Siherstellung der Konsistenz Die folgenden Constraints stellen die Konsistenz desSrathpad-Speihers und der Daten siher. Die Speiherkonsistenz wird auh hier ähn-lih zum bisherigen ILP-Modell festgelegt. Ein Datum kann in einem Knoten nur dannim Srathpad-Speiher liegen, wenn es auf der eingehenden Kante im SPM liegt oderein DMA-Transfer am Anfang des Knotens endet. Eine Analoge Vorshrift gilt für dieausgehenden Kanten:

∀di∀vk ∈ V \ {ventry} ∀ej ∈ In (vk) : s
i
k = tEndik + xij (6.1.3)

∀di∀vk ∈ V \ {vexit} ∀ej ∈ Out (vk) : s
i
k = fStartik + xij (6.1.4)Die Vorshrift, dass ein Datenobjekt zu einem bestimmten Zeitpunkt nur einen Zustandhaben darf (analog zu Formel 4.1.2) ist hier niht explizit notwendig, da sie sih ausden zuletzt genannten Formeln und der Einshränkung, dass eine Gruppe von DMA-Transaktionen entweder nur in den SPM verläuft oder umgekehrt, implizit ergibt:

∀ej ∈ E : tIndj + fIndj ≤ 1 (6.1.5)Damit wäre die Konsistenz des Srathpad-Speihers im Modell �xiert. Als nähstes wirdverhindert, dass auf Daten, die zur Ausführungszeit eines Knotens transferiert werden,54



6.1 Datenallokationzugegri�en wird. Dazu werden für jede Kombination von vk ∈ V \ {ventry, vexit} und
di ∈ data_objects mit usage (di, vk) = 1 folgende Constraints eingetragen:

∀ein ∈ In (vk) ∀eout ∈ Out (vk) :

tiin + tiout ≤ 1 (6.1.6)
f i
in + f i

out ≤ 1 (6.1.7)Mit diesen Constraints ist dann sowohl die Konsistenz des Srathpad-Speihers als auhdie Konsistenz der Daten über die gesamte Laufzeit hinweg gesihert.Dauer der Kopiervorgänge Die nähste Constraint-Gruppe modelliert die Dauer derKopiervorgänge. Hierbei war zu beahten, dass die Dauer eines Kopiervorgangs der kumu-lierten Dauer aller innerhalb des betre�enden DMA-Bloks kopierten Objekte entspriht.Damit wird dir Vereinfahung Rehnung getragen, dass eine Gruppe von Kopieroperatio-nen einen gemeinsamen Beginn und Shluss haben. Für alle nun folgenden Constraintsdieser Gruppe sei nun di ∈ data_objects, ej ∈ E, vk ∈ V \ {ventry, vexit}, ein ∈ In (vk)sowie eout ∈ Out (vk). Alle Ungleihungen werden für alle möglihen Kombinationendieser Variablenmengen erstellt. Zunähst werden die Ungleihungen zur Bildung des ab-gelaufenen Zeitraums einer Kopie in den Srathpad-Speiher gebildet. Die Werte derVariablen rToij bilden sih über eine Randbedingung (Ende des DMA-Bloks) und einenFlow-Constraint. Darüber hinaus sind noh zwei Nebenbedingungen einzuhalten. Wäh-rend eine Kopie statt�ndet, muss der Wert gröÿer Null sein. Findet keine Kopie statt,muss der Wert genau Null sein:
rToij ≥ tij (6.1.8)
rToij ≤ dur (all) · tij (6.1.9)Mit dem Flow-Constraint wird der Wert der Variable um die Laufzeit des betre�endenBloks modi�ziert:
rToiin ≥ rToiout − tiout · cDynk (6.1.10)Die Randbedingung am Ende eines Transfers setzt den Wert auf die kumulierte Daueraller hier endenden Kopieraktionen:
rToiin ≥ tEndik ·

(
∑

n

tEndnk · dur (dn)

) (6.1.11)Die letzten beiden Ungleihungen entsprehen allerdings niht der De�nition eines ILP,da eine Variable mit einem niht-statishen Wert multipliziert wird. Eine solhe Kon-struktion kann allerdings durh vier weitere gültige Constraints ersetzt werden [Bis10℄.Der Aufbau dieser Constraints wird in Abshnitt 6.3.1 erläutert. 55



6 Dynamishe Allokationen mit DMA-Nutzung

Abbildung 6.1.1: Bei Verzweigungen wird für rTo der �kürzere� Weg bevorzugt. Dieserist durh einen höheren Wert von rTo an der ausgehenden Kante er-kennbar.Das Zusammenspiel dieser Ungleihungen soll hier nun für die vershiedenen auftre-tenden Knotenkon�gurationen erläutert werden. Die Constraints sollen die notwendi-ge Mindestdauer, während der die Entsheidungsvariable tij bei einer laufenden DMA-Transaktion den Wert eins annehmen muss, siherstellen. Die Modellierung der Varia-blenmenge rToij sieht vor, dass deren Werte während einer DMA-Operation in Kontroll-�ussrihtung monoton steigen, bis das Ende der Transaktion bei tEndik = 1 erreiht ist.Auÿerhalb einer DMA-Transaktion sollen die Werte konstant bei null stehen. Dies wirddurh die Ungleihung 6.1.8 gesihert. Die Ungleihung 6.1.9 stellt siher, dass innerhalbeiner DMA-Transaktion die Werte nie null erreihen dürfen.Die Bildung der Werte von rToij verläuft mittels Flow-Constraints ähnlih der Bil-dung der kumulierten WCET-Werte entgegen der Kontroll�ussrihtung. Untershiedlihist, dass die Kopierdauer auf Kantenvariablen gespeihert wird, und dass die Kosten derBasisblöke abgezogen und niht addiert werden. Dadurh wird bei Verzweigungen der�kürzere� Weg bevorzugt. Dies ist notwendig, um auh bei Durhläufen des Programmsim Best Case die Kopieroperation im Rahmen der berehneten Zeit abzushlieÿen. Derkürzere Weg zeihnet sih durh den höheren Wert von rTo an der ausgehenden Kanteaus, da dort bis dahin weniger Zeit abgezogen werden konnte. Dieses Verhalten wird inAbbildung 6.1.1 deutlih. Da die Laufzeiten der Basisblöke auf Grund mögliher Alloka-tionsentsheidungen niht statish sind, wird auf die Hilfsvariable cDynk zurükgegri�en,die gemäÿ Gleihung 6.1.33 die Bloklaufzeit in Abhängigkeit von der aktuellen Alloka-tion enthält.Shlieÿlih muss noh geklärt werden, wie die insgesamt benötigte Kopierdauer ihrenWeg in die Variable �ndet. Dieser Höhstwert wird am Ende der eigentlihen Transaktionerreiht. Dieser Zeitpunkt wird im ILP mit der Variable tEndik = 1 für ein bestimmtesDatum di an einem Knoten vk gekennzeihnet. Da die Variablenwerte die gemeinsameDauer aller Transaktionen innerhalb eines DMA-Bloks modelliert, muss der Variablen-wert auf die Summe der Dauer aller durhgeführten DMA-Transaktionen innerhalb des56



6.1 DatenallokationBloks gesetzt werden. Dies ist natürlih nur der Fall, wenn die Variable di selbst auhkopiert wird. Dieses Verhalten wird von Ungleihung 6.1.11 modelliert.Die Constraints für die Werte der Variablen rFromi
j werden analog gebildet. Lediglihdie Rollen der ein- und ausgehenden Kanten wird vertausht:

rFromi
j ≥ f i

j (6.1.12)
rFromi

j ≤ dur (all) · f i
j (6.1.13)

rFromi
out ≥ rFromi

in − f i
in · cDynk (6.1.14)

rFromi
out ≥ fStartik ·

(
∑

n

fStartnk · dur (dn)

) (6.1.15)Hilfsvariablen Die letzte Gruppe der Constraints de�niert die Werte der notwendigenHilfsvariablen. Auh für die Constraints dieser letzten Gruppe gelten folgende Varia-blenmengen: di ∈ data_objects, ej ∈ E, vk ∈ V \ {ventry, vexit}, ein ∈ In (vk) sowie
eout ∈ Out (vk). Alle Ungleihungen werden für alle möglihen Kombinationen dieserVariablenmengen erstellt. Diese werden unter anderem dafür genutzt, den gleihzeitigenBeginn und das gleihzeitige Ende eines DMA-Transaktions-Bloks zu sihern. Dazu wer-den zunähst die Indikatorvariablen, die die generelle DMA-Nutzung anzeigen, wie folgtbelegt:

tIndj ≤
∑

i

tij (6.1.16)
tIndj ≥ tij (6.1.17)
fIndj ≤

∑

i

f i
j (6.1.18)

fIndj ≥ f i
j (6.1.19)Darüber hinaus werden die Indikatorvariablen, die den Start oder das Ende einer DMA-Transaktion anzeigen benötigt und folgendermaÿen belegt:

tEndIndk ≤
∑

i

tEndik (6.1.20)
tEndIndk ≥ tEndik (6.1.21)

fStartIndk ≤
∑

i

fStartik (6.1.22)
fStartIndk ≥ fStartik (6.1.23)Mit Hilfe der folgenden Constraints werden dann das gemeinsame Ende bzw. der gemein-same Beginn eines DMA-Bloks festgelegt:

tIndin + tIndout + tEndIndk ≤ 2 (6.1.24)
fIndin + fIndout + fStartIndk ≤ 2 (6.1.25)57



6 Dynamishe Allokationen mit DMA-NutzungDiese besagen, dass rund um einen Knoten vk maximal 2 der angegebenen Indikatorva-riablen den Wert eins annehmen dürfen. Durh die Ungleihungen nah Formel 6.1.24sind nur noh folgende Kombinationen möglih:
• Sowohl auf der ein- und ausgehenden Kante ein und eout läuft ein Kopiervorgang(tIndin und tIndout haben den Wert eind, tEndIndk hat den Wert null)
• Auf der eingehenden Kante läuft ein Kopiervorgang, der am Knoten vk beendet ist(tIndin und tEndIndk haben den Wert eins, tIndout hat den Wert null)
• Die dritte möglihe Kombination, nah der tIndout und tEndIndk den Wert einsannehmen und tIndin den Wert null annimmt, ist durh die De�nition dieser Va-riablen ausgeshlossen:� Voraussetzung 1: Damit tEndIndk den Wert eins annimmt, muss nah denFormel 6.1.21 mindestens eine Variable aus tEndik ebenfalls diesen Wert an-nehmen.� Voraussetzung 2: Damit tIndout den Wert eins annimmt, muss nah Formel6.1.17 mindestens eine Variable aus tiout den Wert eins annehmen.� Voraussetzung 3: Shlieÿlih darf gemäÿ Formel 6.1.16 keine der Variablen tiinden Wert eins annehmen, damit tIndin den Wert null annehmen kann.� Widerspruh: Da nah Voraussetzung 3 alle Variablen tiin = 0 sind, gilt nahFormel 6.1.27, dass alle für Variablen tEndik = 0 gilt. Dies widerspriht sihmit Voraussetzung 1.
• Die damit verbleibenden beiden validen Kombinationen besagen shlieÿlih, dasseine DMA-Transaktion nur gemeinsam mit den übrigen laufenden als beendet gilt.Dieser Nahweis lässt sih analog für die Ungleihung 6.1.25 führen.Die Variablen tEndik, die das Ende eines spezi�shen Datentransfers in den Srathpad-Speiher anzeigen, bilden sih aus den Belegungen der Entsheidungsvariablen tij :

tEndik ≥ tiin − tiout (6.1.26)
tEndik ≤ tiin (6.1.27)

tEndik + tiin + tiout ≤ 2 (6.1.28)Die Variable tEndik hat nah Ungleihung 6.1.26 den Wert eins, falls auf der eingehendenKante eine Transaktion läuft (tiin = 1) und auf der ausgehenden niht (tiout = 0). Sie hatnah Ungleihung 6.1.27 den Wert null, falls auf der eingehenden Kante keine Transaktionläuft (tiin = 0). Falls auf beiden Kanten eine Transaktion läuft (tiin = tiout = 1), hat tEndiknah Ungleihung 6.1.28 ebenfalls den Wert null.Die Variablen fStartik werden analog dazu gebildet:
fStartik ≥ fu

out − f i
in (6.1.29)

fStartik ≤ f i
out (6.1.30)

fStartik + f i
in + f i

out ≤ 2 (6.1.31)58



6.1 DatenallokationAbshlieÿend soll noh die letzte Variablenmenge tStartik, die den Beginn eines spezi�-shen Datentransfers in den Srathpad-Speiher anzeigt, de�niert werden. Die Variablenaus dieser Menge wurden bislang niht verwendet. Allerdings kennzeihnen sie für denFlow-Constraint die Stellen, an denen Kosten für den DMA-Aufruf entstehen.
tStartik = tiout ∧ ¬tiin (6.1.32)Auh dieser Constraint entspriht niht der allgemeinen ILP-Notation, allerdings kannauh sie durh regelgerehte Ersetzung in ein ILP eingefügt werden. Das Vorgehen hierzuist in Abshnitt 6.3.2 erklärt.Die Laufzeit eines durh den Knoten vk repräsentierten Basisbloks in Abhängigkeitvon der SPM-Allokation wird über die Entsheidungsvariable sik modelliert:
cDynk = c (vk)−

∑

i

gain (di, vk) · s
i
k (6.1.33)WCET-Constraints und ZielfunktionDie Bildung der Flow-Constraints zur Ermittlung der Gesamt-WCET verläuft dann wie-der analog zur konventionellen dynamishe Allokation. Sei daher v0 erneut der Startkno-ten und vt der Endknoten eines Kontroll�ussgraphen. O.B.d.A. sei P = (v0, . . . , vt) einPfad, dessen Knoten weder einen Shleifenkopf repräsentieren, noh einen Funktionsauf-ruf enthalten. Dann lässt sih die WCET mit folgender Gleihung abshätzen:

wk ≥ wk+1 + cDynk +
∑

i

tStartik · c (DMA) +
∑

i

fStartik · c (DMA) (6.1.34)Diese Variable wird für alle Knoten vk ∈ V \ {vt} und alle jeweiligen Nahfolgerknoten
vk+1 in das ILP eingefügt, sofern vk keinen Shleifenkopf repräsentiert.Für den Endknoten vt wird wieder eine gesonderte Vorshrift eingefügt, da keine aus-gehenden Kanten existieren:

wt = cDyntDie Gesamt-WCET kulminiert shlieÿlih wieder in der Variable w0. Diese bildet damitauh erneut die Zielfunktion
w0 → minShleifen Shleifen und Funktionsaufrufe werden nah den selben Prinzipien wie in Ka-pitel 4 behandelt. Für einen Knoten vhead, der einen Shleifenkopf repräsentiert, werdenan Stelle der Ungleihung 6.1.34 zwei (Un-)Gleihungen in das ILP eingefügt. Zunähstwird die WCET eines Shleifendurhlaufs in w′

head erfasst:
w′

head ≥ wbody + cDynhead +
∑

i

tStartihead · c (DMA) +
∑

i

fStartihead · c (DMA)(6.1.35)59



6 Dynamishe Allokationen mit DMA-NutzungDer Knoten vbody ist dabei der erste Knoten des Shleifenrumpfs, der innerhalb der Shleifunmittelbar auf vhead folgt. Die WCET der einzelnen Shleifeniteration wird dann fol-gendermaÿen in die Gesamt-WCET eingebunden:
whead = w′

head · loopcount (vhead) + wext (6.1.36)Die hier enthaltene kumulierte WCET wext repräsentiert die WCET des ersten auf dieShleifen folgenden Knotens vext.Funktionsaufrufe Shlieÿlih müssen noh die Funktionsaufrufe behandelt werden, da-mit die Flow-Constraints den kompletten IPCFG abdeken können. Zunähst wird, ähn-lih wie bei Shleifen, die WCET eines einzelnen Funktionsdurhlaufs ermittelt. DerFunktion werden dann in der Graphenstruktur noh je ein virtueller Ein- und Austritts-knoten vf_entry bzw. vf_exit zugeordnet. Die WCET der Funktion ist damit in wf_entrygespeihert. Die WCET der Funktion wird dann mit dieser Ungleihung in die WCETdes aufrufenden Knotens übernommen:
wcaller ≥ wf_entry + wreturn + cDyncaller +

∑

i

tStarticaller · c (DMA) +
∑

i

tStarticaller · c (DMA) (6.1.37)Dabei ist vcaller der Knoten, an dessen Ende die Funktion f aufgerufen wird. Der Knoten
vf_entry ist der virtuelle Einstiegsknoten der Funktion und nah Abarbeitung der Funk-tion wird der Kontroll�uss in vreturn fortgesetzt. Die WCET des virtuellen Endknotensder aufgerufenen Funktion wird �x auf null gesetzt:

wf_exit = 0 (6.1.38)Im Gegensatz zur Allokation ohne DMA-Unterstützung ist für den Return-Knoten vreturnkeine gesonderte Behandlung notwendig, die die Platzierung des Kopier-Codes an dieKnoten und niht an die Kanten gebunden ist. Hier kann der üblihe Flow-Constraintaus Formel 6.1.34 verwendet werden.6.2 CodeallokationDie DMA-gestützte Srathpad-Allokation von Code ähnelt im Aufbau stark dem Modellder Datenallokation. Sofern anwendbar, werden die vereinfahenden Annahmen aus derDatenallokation mit übernommen. Parallel statt�ndende DMA-Transaktionen beginnenund enden im Sinne des ILP-Modells jeweils zum selben Zeitpunkt. Diese Einshrän-kung ist erforderlih, da die Reihenfolge, in der parallel gestartete DMA-Transaktionenausgeführt werden, niht bekannt ist. Auÿerdem wird ein zu kopierender Basisblok aus-shlieÿlih über einen einzelnen DMA-Kanal durhgeführt.Die Einshränkung, dass ein DMA-Blok entweder in den SPM oder in den Haupt-speiher kopiert, ist in der Code-Allokation niht erforderlih. Da der Code als statishangesehen wird, ist ein Zurükkopieren des Codes in den Hauptspeiher ohnehin nihtnotwendig.60



6.2 Codeallokation6.2.1 ILP-ModellDa das ILP-Modell zur Srathpad-Allokation von Code in erster Linie eine Teilmengedes Modells zur Datenallokation ist, werden die einzelnen Vorshriften nur dann im Detailerläutert, falls es sih um Elemente handelt, deren Eigenshaften von ihren Gegenstükenim Daten-Modell abweihen.KonstantenDiejenigen Konstanten, die sih im Daten-Modell (unter anderem) auf ein bestimmtesDatenobjekt bezogen, beziehen sih im Code-Modell an Stelle dessen auf einen konkretenBasisblok bi. Auh im Code-Modell werden die Gröÿenkonstanten benötigt:De�nition 6.11. Sei size (bi) die Gröÿe des Basisbloks bi in Byte.De�nition 6.12. Sei size (SPM) die Gröÿe des Code-SPM in Byte.Die Kostenkonstanten verändern sih im Vergleih zur Datenallokation niht:De�nition 6.13. Sei c (vk) die WCET des durh vk repräsentierten Basisbloks imHauptspeiher.Ebenso bleibt die Laufzeit zum Start einer DMA-Transaktion analog zu De�nition 6.4unverändert, da der Aufrufode sih nur in den Adressbereihen, die als Start und Zielder Kopieroperation eingetragen werden untersheidet.De�nition 6.14. Sei c (DMA) = 50.Die gain-Konstante ist niht mehr von zwei Faktoren, sondern nur noh von einemFaktor, dem Basisblok bi abhängig. Eine Abhängigkeit mit einem CFG-Knoten vk istdeswegen niht mehr gegeben, weil die Einlagerung eines Basisbloks in den Srathpad-Speiher nur zur Laufzeit des Bloks selbst einen Ein�uss auf die WCET hat. Zur Laufzeitaller übrigen Blöke wird kein Gewinn erzielt.De�nition 6.15. Sei gain (bi) der erzielte Laufzeitgewinn bei Einlagerung von bi in denSrathpad-Speiher zum Zeitpunkt seiner Ausführung.Die De�nition der übrigen verwendeten Variablen ist dekungsglih mit denen derDatenallokation:De�nition 6.16. Falls vk ein Shleifenkopf ist, dann sei loopcount (vk) die maximaleAnzahl an Shleifeniterationen. Sonst sei loopcount (vk) = 1.De�nition 6.17. Sei dur (bi) die Dauer eine Kopieroperation von bi, die unter Ausnut-zung der DMA-Einheit durhgeführt wird.Die Berehnung der Werte von dur (bi) wird analog zur Berehnung der Werte von
dur (di) durhgeführt.De�nition 6.18. Sei dur (all) =∑i (bi).De�nition 6.19. Sei dma_count die Anzahl der verfügbaren DMA-Kanäle. 61



6 Dynamishe Allokationen mit DMA-NutzungVariablenDie Variablen bilden ebenfalls einen Ausshnitt der Variablen der Datenallokation ab.Aus diesem Grund wird auh hier auf eine detaillierte Beshreibung verzihtet. Zunähstdie Haupt-Entsheidungsvariablen:
sik =

{

1, falls bi im Knoten vk im SPM liegt
0, sonst

xij =

{

1, falls bi auf der Kante ej im SPM liegt
0, sonst

tij =

{

1, falls bi auf der Kante ej per DMA in den SPM kopiert wird
0, sonstDie Hilfsvariablen werden ebenfalls analog übernommen. Die Variablen, die sih aufDMA-Transfers aus dem SPM in den Hauptspeiher beziehen, fallen weg:

tStartik =







1, falls zu Beginn des Knotens vk eine DMA-Transaktion desBasisbloks bi beginnt
0, sonst

tEndik =







1, falls zu Beginn des Knotens vkeine DMA-Transaktion desBasisbloks bi endet
0, sonst

tIndj =

{

1, falls auf der Kante ej mind. ein DMA-Kanal belegt ist
0, sonst

tEndIndk =

{

1, falls am Knoten vk mind. ein DMA-Blok endet
0, sonstDie Flussvariablen für die Laufzeiten der DMA-Transaktionen und die WCET habenfolgende Bedeutung:

rToij =̂ Abgelaufene Zeit eines DMA-Transfersdes Basisbloks bi an der Kante ej

wk=̂Laufzeit des WCEP vom Knoten vk zur Senke des GraphenDie allokationsabhängige Laufzeitvariable cDynk ist wie in der Datenallokation de�niert:
cDynk=̂Laufzeit des Knotens vk in Abhängigkeit von der SPM-Allokation62



6.2 CodeallokationNeu hinzu kommen die Kostenvariablen cJump und cCall, die eventuell entstehende Zu-satzkosten für vorher niht vorhandene Sprünge zwishen Speiherbereihen modellieren:
cJumplk = Zusätzlihe Sprungkosten, die durh untershiedliheSpeiherorte von vk und vl auftreten.
cCall

fn
k =

{

wfn_entry + cJump
fn_entry
k , falls in vkdie Funktion fn aufgerufen wird

0, sonstDabei wird der Tatsahe Rehnung getragen, dass Sprünge vom Hauptspeiher in denSrathpad-Speiher und umgekehrt eine höhere Ausführungszeit haben, als Sprünge in-nerhalb eines Speiherbereihs. Da die vergleihsweise komplexe Berehnung dieser Kos-ten kein zentrales Element dieses ILPs sind, wird für die Berehnungsvorshriften auf[Kle08℄ verwiesen.ConstraintsDie benötigten Constraints lassen sih wieder in die zuvor erwähnten vier Gruppen un-terteilen. Für die Constraints gilt ebenso wie für Konstanten und Variablen, dass sie imPrinzip nur eine Teilmenge der Constraints der Datenallokation darstellen.Einhaltung der Systemeigenshaften Auh hier müssen die Gröÿe des Srathpad-Speihers und die Anzahl der verfügbaren DMA-Kanäle als einshränkende Faktoren indas ILP aufgenommen werden:
∀ej ∈ E :

∑

i

tij · size (bi) +
∑

i

xij · size (bi) ≤ size (SPM) (6.2.1)
∀ej ∈ E :

∑

i

tij ≤ dma_count (6.2.2)Siherstellung der Konsistenz Um den Inhalt des Srathpad-Speihers konsistent zuhalten, ist in diesem Modell lediglih ein Constraint notwendig:
∀bi∀vk ∈ V \ {ventry} ∀ej ∈ In (vk) : s

i
k = tEndik + xij (6.2.3)Dauer der Kopiervorgänge Die Berehnungsvorshriften für die Variablenmenge rToijwerden für alle möglihen und auf die einzelnen Constraints anwendbaren Kombinationenaus bi ∈ basic_blocks, ej ∈ E, vk ∈ V \ {ventry, vexit}, ein ∈ In (vk) und eout ∈ Out (vk)gebildet:

rToij ≥ tij (6.2.4)
rToij ≤ dur (all) · tij (6.2.5)
rToiin ≥ rToiout − tiout · cDynk (6.2.6)
rToiin ≥ tEndik ·

(
∑

n

tEndnk · dur (dn)

) (6.2.7)63



6 Dynamishe Allokationen mit DMA-NutzungDie letzten beiden Ungleihungen müssen bei der eigentlihen ILP-Konstruktion gemäÿAbshnitt 6.3.1 ersetzt werden.Hilfsvariablen Die Vorshriften zur Belegung der Hilfsvariablen lassen sih direkt ausden Constraints der Datenallokation ableiten:
tIndj ≤

∑

i

tij (6.2.8)
tIndj ≥ tij (6.2.9)
tEndik ≥ tiin − tiout (6.2.10)
tEndik ≤ tiin (6.2.11)

tEndik + tiin + tiout ≤ 2 (6.2.12)
tEndIndk ≤

∑

i

tEndik (6.2.13)
tEndIndk ≥ tEndik (6.2.14)

tStartik = tiout ∧ ¬tiin (6.2.15)Diese Constraints sind für alle anwendbaren Kombinationen aus bi ∈ basic_blocks, ej ∈
E, vk ∈ V \{ventry, vexit}, ein ∈ In (vk) und eout ∈ Out (vk) zu bilden. Die Vorshrift zurBildung von tStartik wird bei der endgültigen Aufstellung dann gemäÿ Abshnitt 6.3.2ersetzt.Die Laufzeit eines Basisbloks ist abhängig vom aktuellen SPM-Zustand wird analogzur Datenallokation de�niert.

cDynk = c (vk)− gain (vk) · s
i
k (6.2.16)WCET-Constraints und ZielfunktionDer grundlegende Flow-Constraint für die DMA-gestützte Srathpad-Allokation vonCode lautet, leiht abgewandelt gegenüber der Datenallokation:

wk ≥ wk+1+c (vk)−gain (vk) ·s
i
k+cJumpk+1

k +cCallk+
∑

n

tStartnk ·c (DMA)(6.2.17)mit e = (vk, vk+1) und bi ist Basisblok zu vkDie Einbindung von Shleifen funktioniert wieder wie in beiden bisher vorgestellten ILP-Modellen mit Hilfe zweier Constraints:
w′

head ≥ wbody+c (vhead)−gain (vhead)·s
i
head+cJump

body
head+

∑

n

tStartnhead·c (DMA)64



6.3 Spezielle ILP-Konstruktionen(6.2.18)Dabei ist vhead der Shleifenkopf, vbody der erste Basisblok innerhalb des Shleifenrumpfsund bi der durh vk repräsentierte Basisblok.
whead = w′

head · loopcount (vhead) + wext + cJumpexthead (6.2.19)Der Knoten vhead repräsentiert weiterhin den Shleifenkopf und vext repräsentiert denBasisblok, der nah Verlassen der Shleife erreiht wird.Die Zielfunktion, die die zu minimierende Gesamt-WCET enthält, lautet:
w0 → min6.3 Spezielle ILP-KonstruktionenIn den vorgestellten ILP-Modellen zur DMA-gestützten Srathpad-Allokation wurdenjeweils Vorshriften verwendet, die der allgemeinen Form eines ILPs
∑

j

aijxj ≤ bimit aij und bi konstant widersprahen. Allerdings können derartige Konstruktionen durhdas zusätzlihe Einfügen regelgerehter Constraints ersetzt werden. In den gezeigten Mo-dellen sind zwei Fälle zu untersheiden: ein Produkt zweier ILP-Variablen und die logisheVerknüpfung zweier Variablen. Für beide Fälle gibt es Möglihkeiten, durh Einführungeiner neuen Variable, die das Ergebnis des gewünshten Terms enhält, das ursprüngliheZiel zu erreihen.6.3.1 Produkt zweier VariablenBisshop hat gezeigt, dass sih beliebige Produkte zweier ILP-Variablen durh eine Reiheneuer Constraints ersetzen lassen [Bis10℄. In diesem Modell wird das Produkt einer Binär-und einer ganzzahligen Variable benötigt. Für diesen Sonderfall existiert eine deutlihvereinfahte Lösungsmethode, die hier vorgestellt werden soll. Zusätzlih zu den beidenzu multiplizierenden Variablen wird für die ganzzahlige Variable eine obere Shrankebenötigt. Sei nun b die Binärvariable, i positiv und ganzzahlig mit einer oberen Shranke
u. Dann gilt r = b · i durh folgende Ungleihungen:

r ≤ u · b

r ≥ 0

r ≤ i

r ≥ i− u · (1− b)Die Korrektheit lässt sih einfah zeigen: Falls b = 0, lauten die ersten beiden Gleihungen
r ≤ 0 und r ≥ 0. Daraus folgt unmittelbar r = 0. Im Fall b = 1 lauten die letzten beidenGleihungen r ≤ i und r ≥ i. Daraus folgt dann unmittelbar r = i. 65



6 Dynamishe Allokationen mit DMA-Nutzung6.3.2 Logishe VerknüpfungenDie aussagenlogishen Operatoren {∧,∨,¬} können jeweils durh Ungleihungen ersetztwerden, die der allgemeinen Form eines ILPs genügen. Damit können dann sämtli-he zweiwertigen aussagenlogishen Terme durh eine entsprehende Anzahl an ILP-Ungleihungen ersetzt werden.Seien a, b Binärvariablen und r das jeweilige Resultat. Dann lässt sih die Gleihung
r = a ∧ b durh folgende Ungleihungen ersetzen:

r ≤ a

r ≤ b

r ≥ a+ b− 1Die Gleihung r = a ∨ b lässt sih durh diese Ungleihungen ersetzen:
r ≥ a

r ≥ b

r ≤ a+ bUnd abshlieÿend lässt sih r = ¬a durh eine einzelne Gleihung ersetzen:
r = 1− aDie Korrektheit dieser Vorshriften lässt sih einfah an Hand einer Wahrheitstafel nah-weisen.6.4 WCC-IntegrationDa beide vorgestellten ILP-Modelle in der Grundstruktur auf dem vorhandenen (Code)bzw. hier vorgestellten (Daten) dynamishen Allokations-Modell beruhen, wurden dieErweiterungen ebenfalls in die bestehenden Strukturen eingebettet. Die DMA-gestützteAllokation lässt sih nun mit einem einfahen Kommandozeilenshalter des Compilersein- oder ausshalten. Dabei kann die Anzahl der nutzbaren DMA-Kanäle mit angege-ben werden. Da für DMA-Operationen insgesamt 16 Kanäle zur Verfügung stehen, wirdbereits bei der Auswertung der Kommandozeile überprüft, ob dieser Wert eingehaltenwurde.Die ILP-Modelle zur DMA-gestützten Srathpad-Allokation wurden in die bereits vor-handenen konventionellen dynamishen Allokationen eingebettet. Die neu hinzugekom-menen Variablen und Constraints, darunter insbesondere die Modellierung der Kopier-dauer sowie der DMA-Blöke, werden im Rahmen der bisherigen ILP-Erstellung mitgene-riert. Als grundlegende Datenstruktur bleibt der IPCFG aus der Srathpad-Allokationvon Kleinsorge erhalten.Der grundsätzlihe Ablauf der Optimierungen blieb damit unverändert. Die Auswer-tung der Optimierung des ILP-Solvers musste hingegen an einigen Stellen angepasstwerden. Ursahe dafür ist die Tatsahe, dass Änderung der Speiherallokation und der66



6.4 WCC-IntegrationOrt der Spillode-Platzierung nun getrennt sind. Je nah Struktur des Programms kannes dabei auh dazu kommen, dass es für eine Allokationsänderung mehrere Spillode-Platzierungen gibt. Ebenso ist der umgekehrte Fall zu berüksihtigen, dass ein Aufrufdes DMA-Codes an mehreren Punkten innerhalb des Kontroll�usses die Speiheralloka-tion ändert.Der generierte DMA-Code war zunähst für aiT niht analysierbar, da der Speiherbe-reih, in dem die Register abgebildet sind, niht in der Speiherkon�guration aufgeführtwaren. Ebenso waren keine Informationen über die Zugri�szeit hinterlegt. Diese konn-te dann mit dem Evaluationsboard an der Hardware überprüft werden. Die Messungenergaben, dass die Shreibzugri�e auf die Register ohne Zeitverzug durhgeführt werdenkonnten. Nah Annotation dieser Werte war aiT dann in der Lage, den DMA-Code mit-zuanalysieren.Die Code-Generierung, sowie die Abshätzung der Laufzeit der DMA-Transaktionenwurden in eine eigene Bibliothek ausgelagert.6.4.1 DMA-BibliothekDie DMA-Bibliothek erfüllt zwei Aufgaben. Zum einen berehnet sie die voraussihtliheDauer einer DMA-Transaktion anhand des ihr übergebenen Objekts. Darüber hinausenthält sie die komplette Code-Generierung, um eine oder mehrere DMA-Transaktionenzu starten.In ihr ist ein einfahes Modell integriert, um möglihe parallele DMA-Transaktionenvon Code und Daten auf die verfügbaren Kanäle zu verteilen. Die Kanäle werden im-plizit gemäÿ ihrer dem Compiler über die Kommandozeile angegebenen Aufteilung festzugeordnet. Die zahlenmäÿige Aufteilung wird durh die jeweiligen ILP-Modelle siher-gestellt, die konkrete Zuweisung wird dadurh getrennt, dass Transaktionen von Datendie Kanäle aufsteigend, beginnend mit Kanal 0 zugeteilt werden. Code-Transaktionenwerden dagegen die Kanäle absteigend, beginnend mit Kanal 15 zugeteilt.Wird in der Kommandozeile eine Aufteilung von sehs Kanälen für Datentransfers undzehn Kanälen für Codetransfers angegeben, so werden die Kanäle 0 bis 5 der Datenallo-kation und die Kanäle 6 bis 15 der Codeallokation zugeteilt.
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7 ResultateIn diesem Kapitel werden die Resultate, die sih mit den einzelnen Optimierungen erzie-len lieÿen, vorgestellt. Als Testgrundlage dienten eine Reihe von Benhmarks, die unter-shiedlihe Einsatzgebiete von eingebetteten Systemen abdeken sollen. Diese entstamm-ten der WCC-eigenen Benhmark-Suite und waren damit für die WCET-Analyse dahin-gehend vorbereitet, dass beispielsweise die minimalen und maximalen Iterationszahlenvon Shleifen im Quellode annotiert waren und so direkt für die WCET-Analyse durhaiT nutzbar waren. Ursprünglih entstammen die einzelnen Benhmarks unter anderemder MediaBenh [LPMS97℄, den MRTC Real-Time Benhmarks [MRT06℄, der NetBenh[MMSH01℄, der DSPstone-Suite [ZVSM94℄, der StreamIt-Suite [MIT℄ und der UTDSP-Suite [Lee98℄.Zunähst werden hier die Ergebnisse der Minimierung der Kopierkosten dargestellt. Da-nah werden die Ergebnisse der dynamishen SPM-Allokationen diskutiert und shlieÿlihwird ein Üerblik über die WCET-Werte bei gemeinsamer SPM-Allokation von Code undDaten gegeben.7.1 Verringerung der KopierkostenIm Kapitel 5 wurden insgesamt fünf vershiedene Ansätze zur Verringerung des Ein�ussesder Kopierkosten auf die WCET eines Programms vorgestellt. Zwei dieser Ansätze, diedie Modi�kation der Annotationen beinhalteten (s. Abshnitt 5.3), konnten niht durh-geführt werden. Im ersten Fall hat aiT die Annotation von negativen Zusatzlaufzeitenniht akzeptiert und damit überhaupt keine statishe WCET-Analyse durhgeführt. Imzweiten Fall, der Annotation fester Laufzeiten einzelner Funktionen, wurde die Gesamt-analyse zwar durhgeführt, aber bedingt durh die Tatsahe, dass aiT nah einer so an-notierten Funktion von einem unbekannten Cahe- und Pipeline-Zustand ausgeht, wirddie WCET wesentlih höher eingeshätzt als ohne diese Annotationen.Die Spezialisierung der Kopierfunktionen aus Abshnitt 5.2 hat in erster Linie dafürgesorgt, dass die Dauer einer solhen Kopieroperation in ihrer Gesamtheit besser ab-shätzbar wurde. In der bisherigen Variante war lediglih die Laufzeit der Kopiershleifevon aiT dediziert abshätzbar, da der Kopierode als Inline-Code eingefügt wurde. DieBefehle, die die Kopiershleife vorbereiten, waren durh aiT dann jeweils dem vorherge-henden Basisblok zugeordnet. Ebenso wurden die Befehle, die sih an die Kopiershleifeanshlossen, wie zum Beispiel die Wiederherstellung der Register vom Stak, dem nah-folgenden Basisblok zugeshlagen.Die Abshätzungen der Laufzeiten für die Kopiershleifen mit den in Tabelle 4.1 an-gegebenen Werten konnten bestätigt werden. Ebenso konnte in den Messungen ein Wert69



7 Resultatevon 20 Zyklen als obere Shranke für die Laufzeit des Rahmenodes um die eigentliheKopiershleife herum ermittelt werden.Der Ansatz aus Abshnitt 5.2, die Kopierbreite zu erweitern, lieferte mehrdeutige Er-gebnisse. Ohnehin war mit keiner groÿen Steigerung des Laufzeitgewinns zu rehnen, daSpeiherzugri�e im TC1796 mit einer Breite von 32 Bit durhgeführt werden. Allenfallseine Verringerung der Zyklen in der Instrution Feth-Phase war zu erwarten, da dieAnzahl der Iterationen der Kopiershleife halbiert werden kann. Die Ausführungsdauerder 64 Bit breiten Varianten der Lade- und Speiherbefehle entspriht im wesentlihender doppelten der 32-Bit-Variante.Getestet wurde die Datenallokation an der Benhmark ndes mit spezialisierten Ko-pierfunktionen, um die Laufzeit der einzelnen Kopierfunktionen exakt bestimmen zukönnen. Bei einer gegebenen SPM-Gröÿe von 20% der Gesamtdatengröÿe, dies entspriht252 Byte, wurden im Laufe der Ausführung zwei Variablen jeweils in den Srathpad-Speiher und den Hauptspeiher kopiert. Die Gröÿe der Datenobjekte lag jeweils bei 49Byte. Der Kopierode bestand also aus zwölf 32 Bit und einer 8 Bit breiten Kopierope-ration. Für die Kopien in den Srathpad-Speiher wurde eine Laufzeitshranke von 272bzw. 273 Zyklen festgestellt. Für die Kopie zurük in den Hauptspeiher betrugen dieWerte 94 bzw. 100 Zyklen.Wird die Breite der Kopieroperationen auf 64 Bit erweitert, besteht der Kopierodeaus sehs 64 Bit und einer 8 Bit breiten Kopieroperation. Die Werte veränderten sihnun uneinheitlih. Für die Kopien in den Srathpad-Speiher wurden nun 88 Zyklen,also weniger als ein Drittel des ursprünglihen Wertes, berehnet. Für die Kopien in denHauptspeiher stieg der Wert um a. zwei Drittel auf 167 Zyklen.Die Ursahe für dieses Verhalten ist unklar. Es wird vermutet, dass es sih um Seiten-e�ekte handelt, die durh die veränderten Pipelinezustände während des Kopiervorgangsauftreten.Der fünfte und letzte Ansatz zur Reduktion der Kopierkosten war die DMA-gestützteSrathpad-Allokation. Die Resultate dieser Optimierung werden in Abshnitt 7.3 dar-gestellt.7.2 Dynamishe Datenallokation (ohne DMA)Das in Kapitel 4 vorgestellte Modell zur dynamishen Srathpad-Allokation von Datenstellt eine Verfeinerung des Modells von Rotthowe dar, welhes eine Änderung des SPM-Inhalts nur an Funktions- und Shleifengrenzen erlaubte. Das hier vorgestellte Modellermögliht, die SPM-Allokation an allen Basisblokgrenzen zu verändern. Es wurde er-wartet, dass die Allokation im Vergleih zum statishen Modell zu einer niedrigeren bzw.mindestens gleihwertigen WCET-Abshätzung kommt.Als Test-Benhmark wurde erneut ndes verwendet, da die ansonsten getesteten Benh-marks entweder kein Potenzial für eine dynamishe Allokation hatten oder die Überset-zung niht komplett durhlief. In vielen Benhmarks gab es nur wenige Datenobjekte,die von der Allokation berüksihtigt werden können. Wenn diese dann parallel genutztwerden, wie es häu�g bei Ein- und Ausgabevariablen der Fall ist, kann die dynami-70



7.2 Dynamishe Datenallokation (ohne DMA)SPM-Gröÿe statishe Allokation dynamishe Allokation0 154972 1549728 150872 14993916 150869 16198932 150613 15537364 147031 158151128 143191 157992256 134520 144057512 132185 1321851024 131929 1376602048 131161 137844Tabelle 7.1: Ergebnisse der dynamishen Datenallokation für ndes
she Allokation niht greifen. Nur bei naheinander und niht unmittelbar wehselweisegenutzten Variablen ist eine Verbesserung der WCET durh eine dynamishe Datenallo-kation erwartbar.Das Ergebnis der Analyse zeigt allerdings in den meisten Fällen keine Verbesserungder WCET. Lediglih bei einer Srathpad-Gröÿe von 8 Byte wird eine WCET erreiht,die unter dem der statishen Allokation liegt. Darüber hinaus wird noh einmal bei einerSrathpad-Gröÿe von 512 Byte ein zur statishen Allokation äquivalenter Wert erreiht.Au�ällig ist zudem, dass bei den Gröÿen von jeweils einshlieÿlih 16 bis 128 Byte eineAllokation berehnet wird, deren WCET über der WCET ohne Optimierung liegt.Die Werte aus Tabelle 7.1 zeigen, dass das Optimierungsmodell in einigen Kon�gura-tionen o�ensihtlih fehlerhaft arbeitet, während es in anderen das erwartete Verhaltenzeigt. Der Fehler konnte im Rahmen der Anfertigung dieser Arbeit leider niht mehrlokalisiert werden, er liegt vermutlih u.a. bei der Berüksihtigung der Kopierkosten.Diese werden nah wie vor mit einem Modell berehnet, in welhem alle an einer Stellenotwendigen Kopieroperationen innerhalb einer Funktion liegen. Allerdings werden dienotwendigen Kopieroperationen an Verzweigungen bzw. Vereinigungen gemäÿ Tabelle 4.2innerhalb des Kontroll�ussgraphen aufgeteilt und es kann dazu kommen, dass zusätzli-he Sprünge eingebaut werden, deren Beitrag zur Laufzeit niht in ausreihendem Maÿegewürdigt wird bzw. Seitene�ekte hervorrufen, die im Voraus niht absehbar waren. Er-shwerend kommt hinzu, dass der Einbau dieser zusätzlihen Sprünge ausshlieÿlih vonder am Ende gewählten Allokation abhängt.Grundsätzlih sheint das Allokationsmodell in dieser auf Basisblöke verfeinerten Va-riante allerdings zu funktionieren, da der Spillode niht nur an Shleifen- und Funkti-onsgrenzen eingefügt wurde. 71



7 Resultate Benhmark Ergebnisadpm_g721_board_test (DSPstone) manueller Abbruhadpm_g721_verify (DSPstone) manueller Abbruh�r2dim (DSPstone) statish�r (DSPstone) statishiir_biquad_N_setions (DSPstone) statishiir_biquad_one_setion (DSPstone) statishlms (DSPstone) statishmatrix (DSPstone) statishh264de_ldeode_maroblok (MediaBenh) statishmd5 (NetBenh) statishbitoni (StreamIt) statish�lterbank (StreamIt) statishTabelle 7.2: Ergebnisse der Datenallokation auf den übrigen Benhmarks7.3 DMA-gestützte AllokationenDie DMA-gestützten Srathpad-Allokationen von Code und Daten, wie sie in Kapitel6 vorgestellt wurden, galten als der vielversprehendste Ansatz zur Reduktion der Ko-pierkosten. Durh die Parallelisierbarkeit der Kopien zur Ausführung des übrigen Codes,der zuverlässig reproduzierbaren Kopierdauer und dem konstanten WCET-Aufshlag desStarts einer DMA-Transaktion, ershien eine Modellierung dieser Allokation erfolgver-sprehend.Die Allokationsmodelle lieferten jedoh durhweg statishe Allokationen als Resultat,sofern die Optimierung terminierte. In einigen Fällen wurde die ILP-Optimierung naheiner Laufzeit von teilweise mehr als 24 Stunden ergebnislos abgebrohen. Beide Allo-kationsmodelle wurden mit allen Benhmarks der MRTC-Suite getestet. Die Ergebnissesind in Tabelle 7.3 dargestellt. Da die dynamishe Datenallokation, um wirkungsvoll ar-beiten zu können, mehrere Datenobjekte benötigt, die niht parallel verwendet werden,wurde die Datenallokation noh auf die DSPstone-Suite, die MediaBenh, die NetBenhund die StreamIt-Suite angewendet. Diese Ergebnisse sind in Tabelle 7.2 angegeben. Diein den Tabellen niht aufgeführten Benhmarks lieferten entweder Compilerfehler auÿer-halb der Allokationsmodelle oder andere Teilprozesse des Compilers, wie der Code Seltoroder die WCET-Analyse mussten nah langer Laufzeit manuell abgebrohen werden. Beider Datenallokation wurde jeweils eine Srathpad-Gröÿe von 50 % der Gröÿe der vor-handenen Datenobjekte gewählt, bei der Code-Allokation wurde ein Wert von 256 Bytefest vorgegeben. Die in den Tabellen niht aufgeführten Benhmarks lieferten entwederCompilerfehler auÿerhalb der Allokationsmodelle oder andere Teilprozesse des Compi-lers mussten nah langer Laufzeit manuell abgebrohen werden. Eine manuelle Analyseder gebildeten ILPs ergab, dass diese eine Vershiebung von Objekten prinzipiell zulas-sen. Dazu wurde eine tEnd-Variable fest auf den Wert eins gesetzt und überprüft, obdas ILP noh gelöst werden kann. Somit konnte eine fehlerhafte Generierung der ILPs72



7.3 DMA-gestützte Allokationenausgeshlossen werden.Die dahinterliegende Problematik lässt sih grob in drei Felder unterteilen:1. Fehlendes Wissen über die Best Case Exeution Time (BCET) für die Abshätzungder Kopierdauer im CFG.2. Ein (zu) hoher statisher WCET-Aufshlag für kleine zu kopierende Objekte.3. Die hohe Komplexität des ILP-Modells.Das erste Problemfeld äuÿert sih in einer teilweise deutlihen Übershätzung des Be-reihes einer Kopieraktion im CFG. Um siherstellen zu können, dass eine per DMAdurhgeführte Kopie zu einem bestimmten Zeitpunkt bzw. an einem bestimmten Kno-ten beendet ist, muss diese Kopie auh dann beendet sein, wenn das Programm überden Pfad mit der kürzesten Laufzeit, den Best Case Exeution Path (BCEP), läuft. Umdies siherzustellen, wird bei jeder Verzweigung bzw. Vereinigung des Kontroll�usses derkürzere Weg zum Anfang bzw. Ende des DMA-Bloks bei der Abbildung der Kopierdau-er auf den Graphen berüksihtigt. Damit wird eine äuÿerst shlehte Shranke für dieBCET im Sinne der Abbildung 2.1.1 angesetzt.So kommt es dazu, dass natürlihe Shleifen beispielsweise nur mit einer Iterationberüksihtigt werden und While-Shleifen unter Umständen nur mit der Laufzeit desShleifenkopfs in die Kalkulation mit ein�ieÿen. Da während der zugehörigen DMA-Transaktion der jeweilige Speiherbereih im SPM bereits geblokt ist, ohne einen Lauf-zeitgewinn zu ermöglihen, muss das Ziel einer DMA-gestützten Allokation in möglihstengen Shranken für die Dauer einer Gruppe von DMA-Transaktionen liegen. In Abbil-dung 7.3.1 ist ein Beispiel für dieses Problemfeld dargestellt.Anhand dieses Ausshnitts aus einem Kontroll�ussgraphen kann das Problem zur Ab-shätzung der DMA-Blöke innerhalb des CFG gut nahvollzogen werden. Angenommen,zu Beginn des untersten Knoten soll ein DMA-Blok enden, der eine Laufzeit von 200Zyklen hat. Mit jedem Shritt entgegen der Ausführungsreihenfolge durh den CFG wirdder Wert von rTo um die Laufzeit des Knotens (hier innerhalb der Knoten angegeben)reduziert.Da im ILP-Modell keine Informationen über die minimale Anzahl an Iterationen vorlie-gen, wird davon ausgegangen, dass die Shleife in diesem Beispiel nur eine Iteration hat.Damit hat die Variable rTo am Anfang des dargestellten CFG-Fragments für die verblei-bende Laufzeit noh einen Wert von 80. Würde die minimale Iterationszahl der Shleife,hier zehn, allerdings zur Verfügung stehen, würde die Kopierdauer in diesem Graphennur die beiden Shleifenknoten umfassen und niht aus dem Fragment herausragen.Das zweite Problemfeld ist eher kleinerer Natur. Während die konstante Anzahl von50 Zyklen für die Initialisierung einer Kopie groÿer Felder oder Strukturen deutlih un-ter der Kopierdauer liegt, ist dieser Wert für die Kopie beispielsweise eines einzelnenInteger-Werts im Vergleih zu einem normalen Kopiervorgang innerhalb des Kontroll-�usses deutlih zu hoh. 73



7 Resultate
Benhmark Ergebnis (Daten) Ergebnis (Code)adpm_deoder manueller Abbruh manueller Abbruhadpm_enoder manueller Abbruh manueller Abbruhbinarysearh statish statishompressdata statish statishr statish statishedn keine glob. Datenobjekte statishexpint keine glob. Datenobjekte statishfa keine glob. Datenobjekte statishfdt statish statish�t1 statish statish�ball keine glob. Datenobjekte statish�r statish statishinsertsort statish statishjanne_omplex keine glob. Datenobjekte statishjfdtint statish statishldnum statish statishlms statish statishludmp statish statishmatmult statish statishminver statish statishndes statish statishpetrinet statish statishprime keine glob. Datenobjekte statishqsort_exam statish statishqurt statish statishselet keine glob. Datenobjekte statishst statish statishTabelle 7.3: Ergebnisse der Allokationsmodelle in der MRTC-Suite
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7.3 DMA-gestützte Allokationen

Abbildung 7.3.1: Beispiel für die Abshätzung der Kopierdauer im CFGWährend der Implementierung der DMA-gestützten Allokation war noh kein Wertfür die Dauer der Initialisierung der DMA-Transaktion in Ermangelung passender Mess-oder Analysewerte im ILP-Modell enthalten. Damit war die Initialisierung einer DMA-Transaktion im Sinne des ILPs niht mit einem Laufzeitaufshlag verbunden. Dies mahtesih im Resultat dahingehend deutlih, dass hier dynamishe Allokationen von kleinenObjekten auftraten.Im endgültigen ILP, in dem diese Dauer berüksihtigt wird, kommt es allerdings nihtmehr zu Veränderungen in der SPM-Allokation.Das letzte und vermutlih gröÿte Problemfeld ist die hohe Komplexität des gebildetenILP-Modells. Dies ist in erster Linie der Modellierung der Parallelität von DMA-Einheitund Prozessorkern geshuldet. Bei der Datenallokation führt es zum Beispiel dazu, dassdie Anzahl der Variablen knapp dem 20-fahen des Produkts aus Basisblöken und Date-nobjekten entspriht. Für die Anzahl der Constraints lässt sih keine derartige Abshät-zung abgeben, da diese noh mit der Anzahl der Kanten innerhalb des Kontroll�ussgra-phen zusammenhängen.Als Beispiel für die Komplexität dienen die Benhmarks ndes und adpm_deoder :ndes hat 86 Basisblöke und 13 Datenobjekte, deren Produkt liegt bei 1 118. Dieseresultieren in einer Variablenanzahl von 21 761. Die Anzahl der Constraints ist mit 79 362noh einmal deutlih höher. Bei adpm_deoder liegen die Werte für Basisblöke undDatenobjekte bei 102 und 73. Das Produkt liegt damit bei 7 446. Das ILP enthält nunbereits 148 273 Variablen und 421 557 Constraints.Die Lösungszeit eines solhen ILPs kann Stunden, wenn niht Tage betragen und istangesihts der an sih geringen Komplexität der Benhmarks niht mehr akzeptabel.Auh wenn die Problemfelder selbst unabhängig voneinander sind, wird die Lösung eines75



7 Resultateeinzelnen nur wenig Ein�uss auf die Gesamtproblematik haben. Während das zweiteProblemfeld noh mit relativ geringem Aufwand zu lösen ist, wird die Einarbeitung derBCET in das Optimierungs-Modell unweigerlih einen Ein�uss auf die shlussendliheKomplexität der generierten ILPs und damit auf das dritte Problemfeld haben, da beider Kalkulation der Werte für rFrom und rTo dann zusätzlihe Constraints für dieBehandlung von Shleifen eingebaut werden müssen.7.4 Gemeinsame Durhführung der AllokationenDie in der Literatur bisher bekannten SPM-bezogenen Optimierungen hatten immer ent-weder die Allokation von Daten oder die Allokation von Code zum Ziel. Bisher wurdeo�enbar noh niht untersuht, in wie weit sih eine gleihzeitige Allokation von Codeund Daten auf die WCET eines Programms auswirkt.Es besteht die Annahme, dass sih bei einer gemeinsamen Allokation von Code undDaten Synergiee�ekte bilden, so dass der reale Laufzeitgewinn über der Summe dereinzelnen liegt. Diese Vermutung ist naheliegend, weil Programmode, der aus demSrathpad-Speiher heraus ausgeführt wird, durh Zugri�e auf den langsamen Haupt-speiher über Gebühr ausgebremst werden kann. Umgekehrt kann der Zugri� auf einDatum im Srathpad-Speiher keinen Laufzeitgewinn ausspielen, wenn die zugehörigeInstruktion noh niht zur Ausführung gekommen ist.Als Benhmark-Suite wurde die MRTC-Suite ausgewählt, da hier strukturell deutlihuntersheidbare Benhmarks in einer noh übersihtlihen Komplexität zusammengestelltsind. Die WCET-Analyse wurde für alle möglihen Kombinationen aus den SPM-Gröÿen0, 8, 16, 32, 64, 128, 256, 512, 1024, 2048 und 4096, sowie die Optimierungsstufen -O1 bis-O3 durhgeführt. Untersuht wurde jeweils die statishe Allokation, da die dynamishenAllokationen auf vielen Benhmarks niht fehlerfrei laufen. Dabei hat sih gezeigt, dassdie au�älligsten E�ekte bei der maximalen Kombination, das heiÿt bei jeweils 4 KBSrathpad-Speiher, erkennbar waren.Dabei kam es niht immer zu den erwarteten Synergiee�ekten. Bei einigen Benhmarks,wie zum Beispiel bei den Benhmarks ountnegative, �r, ludmp, sqrt und st kam esbei einigen Optimierungsstufen sogar zu gegenteiligen E�ekten. Allerdings bleiben diesein einem Bereih, der sih über Seitene�ekte erklären lässt. Die Analysewerte dieserBenhmarks sind in Diagramm 7.4.1 dargestellt. Die meisten Benhmarks unterliegenLaufzeitverbesserungen gegenüber der Addition der Einzelallokationen im meist niedrigeneinstelligen Prozentbereih der nihtoptimierten Gesamtlaufzeit.Eindeutig am stärksten ausgeprägt sind die Synergiee�ekte bei Benhmarks, die invershahtelten Shleifen häu�g auf Daten zugreifen. In diesem Zusammenhang stehendie Sortieralgorithmen Bubble Sort und Insertion Sort, sowie die Matrix-Inversions-Benhmark minver heraus. Je nah Optimierungsstufe lassen sih maximale Laufzeit-verbesserungen gegenüber den addierten Einzeloptimierungen im zweistelligen Prozent-bereih erreihen. Die Benhmarks bsort100, insertsort und minver erreihen zusätzliheWCET-Verbesserungen zwishen 16 und 18 Prozent. Die Benhmarks mit einem zusätz-lihen Laufzeitgewinn von über zehn Prozent werden in Diagramm 7.4.2 im einzelnen76



7.4 Gemeinsame Durhführung der Allokationendargestellt.Angesihts der hier über die Einzeloptimierungen teilweise deutlih hinaus gehendenGesamtergebnisse erö�net sih an dieser Stelle ein neues Forshungsfeld, welhes einegemeinsame Optimierung der Srathpad-Allokationen von Code und Daten analysiert.
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Abbildung 7.4.1: WCET-Vergleih bei gemeinsamer Allokataion von Code und Daten. Die in diesem Diagramm dargestelltenBenhmarks lieferten WCET-Shranken, die über den erwarteten addierten Laufzeitverbesserungen lagen.Die Benhmark ludmp, die das Lösen einer linearen Gleihung enthält, liefert Werte, die um etwa 7 Prozentüber den erwarteten liegen. In absoluten Zahlen sind dies jedoh nur 528 bzw. 681 Zyklen, die auh durhSeitene�ekte innerhalb der Pipeline erklärbar sind. 78
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Abbildung 7.4.2: WCET-Vergleih bei gemeinsamer Allokation von Code und Daten. Hier sind diejenigen Benhmarks darge-stellt, deren über den zu erwartenden Gewinn hinaus erzielte Laufzeitverbesserung im zweistelligen Prozent-bereih lag.79





8 Zusammenfassung/AusblikIn diesem Kapitel werden die im Rahmen dieser Diplomarbeit erstellten Optimierungs-ansätze zusammengefasst und Vorshläge für weitere Ansätze zur Ershlieÿung der The-matik gegeben.8.1 ZusammenfassungDas Hauptziel dieser Arbeit war es, neue Ansätze zur dynamishen Srathpad-Allokationvon Code und Daten zur WCET-Minimierung aufzustellen. Diese Ansätze sollten im Rah-men des am Lehrstuhl Informatik 12 der Tehnishen Universität Dortmund entwikeltenWCET-aware C Compiler WCC implementiert werden. Hierbei galt es, Mittel und We-ge zu �nden, die Kopierkosten innerhalb einer dynamishen Allokation zu senken, dadiese die durh dynamishe Allokationen erzielbaren WCET-Einsparungen weitgehendamortisieren.Zunähst wurde ein ILP-Modell präsentiert, welhes mit konventionellen Kopierfunk-tionen arbeitet, die innerhalb des normalen Kontroll�usses liegen. Die Granularität derAllokationsentsheidungen sollte im Gegensatz zu den bekannten Modellen auf Basis-blokebene liegen, so dass für jeden einzelnen Basisblok eine untershiedlihe Srathpad-Belegung möglih ist. Innerhalb dieses WCET-Modells wurden einerseits die Srathpad-Inhalte innerhalb jedes Basisbloks des zu übersetzenden Programms modelliert. Ande-rerseits musste im ILP-Modell ebenso der Worst Case Exeution Path, also der Pfaddurh den Kontroll�uss eines Programms, dessen Laufzeit maximal ist, mit modelliertwerden.Da mit der im Vergleih zu Rotthowe wesentlih höheren Flexibilität der SPM-Belegun-gen auh die Variabilität der Stellen wähst, an denen der Kopierode platziert werdenmuss, musste dieser Aspekt gesondert berüksihtigt werden. Im bisherigen Modell wardie Änderung der Srathpad-Belegung nur an Grenzen von Funktionen und Shleifenvorgesehen. Die Konstruktion der Kontroll�ussgraphen ist an diesen Grenzen reht ein-heitlih und so existierten nur wenige Varianten, die für die Platzierung des Spillodesberüksihtigt werden mussten.Im hier vorgestellten Modell wird die Platzierung des Kopierodes auf fünf vershie-dene Varianten aufgeteilt. Vier davon sind ausshlieÿlih von der Anzahl der ein- undausgehenden Kanten eines Knotens des CFG abhängig. Die letzte Variante betri�t Rük-sprungkanten aus Unterfunktionen. Da innerhalb der Unterfunktion zur Laufzeit nihtbekannt ist, von wo sie aufgerufen wurde, kann am Ende der Funktion keine Fallunter-sheidung getro�en werden, welher SPM-Zustand herzustellen ist. Deswegen wird derKopierode in solhen Fällen grundsätzlih am Anfang des Rüksprungknotens in deraufrufenden Funktion platziert. 81



8 Zusammenfassung/AusblikFür die Reduktion der Kopierkosten wurden eine Reihe von Ansätzen untersuht, diedem Problem auf untershiedlihe Art und Weise begegnen. Die beiden Ansätze, dieKopierkosten nur mittels Annotationen zu reduzieren, galten als reine Mahbarkeitsun-tersuhung um herauszu�nden, wie sih die WCET-Shranken bei minimierten Kostenfür die Kopieroperationen verhalten. Da im Rahmen dieser Ansätze keine sinnvolle bzw.im Falle der negativen Annotationen sogar überhaupt keine WCET-Analyse mit Hilfevon aiT möglih war, kann diese Überlegung im derzeitigen Stand von aiT niht weiterverfolgt werden.Weitere Ansätze zur Kostenreduktion beshäftigten sih mit der Modi�kation der Ko-pieroperationen selbst. Während die Spezialisierung der Kopierfunktionen lediglih dieAbshätzbarkeit der Kosten vereinheitlihte, lieferte die Modi�kation der Breite der Ko-pieroperationen von 32 auf 64 Bit ein ambivalentes Ergebnis. Für einige Kopieroperatio-nen stieg die Höhe der WCET-Shranke, für andere hingegen sank sie. Mit einer signi�-kanten Verbesserung der Laufzeit wurde ohnehin niht gerehnet, da die interne Strukturdes TC1796 auf 32 Bit breiten Operationen basiert. Dieses ambivalente Ergebnis war al-lerdings in dieser Form unerwartet.Der letzte Ansatz zur Kostenminimierung ershien am vielversprehendsten. Der alsZielsystem verwendete TC1796 verfügt über eine Diret Memory Aess-Einheit, die esermögliht, parallel zum normalen Kontroll�uss Speiherbereihe zu kopieren. Für dieNutzung der DMA-Einheit wurden sowohl für die Daten- als auh für die Code-AllokationILP-basierende Modelle vorgestellt. Innerhalb dieser Modelle musste neben der SPM-Konsistenz und dem WCEP-Aufbau auh die Dauer der einzelnen DMA-Transaktionenmodelliert werden. Dazu mussten zunähst reale Messwerte gewonnen werden, um dafürKostenabshätzungen vornehmen zu können.Die Abbildung der Dauer einer DMA-gestützten Kopie auf einen Bereih im IPCFGführte zu einer deutlihen Erhöhung der Komplexität des ILP-Modells. Diese hohe Kom-plexität einerseits und die, mangels vorhandener Informationen über die Laufzeit imIdealfall, unzureihende Abbildung der Kopierdauer auf den IPCFG führten dazu, dassdie erreihten Ergebnisse der DMA-gestützten Analyse die statishe Analyse niht über-tre�en können.Zu diesem Punkt kommt die Problematik des konstanten Zeitaufwands für jedenKopier-Auftrag. Dieser ist für groÿe zu kopierende Objekte zwar reht klein, allerdingsleiden diese am meisten unter der unzureihenden Abbildung der Kopierdauer auf denKontroll�ussgraphen. Umgekehrt ist dieser Aufwand für besonders kleine Objekte imVergleih zum eigentlihen Kopieraufwand überproportional groÿ, so dass der erzielbareLaufzeitgewinn in der Regel kompensiert wird.Untersuhungen, in denen der Zeitaufwand für einen Kopierauftrag niht im ILP vor-handen war, lieferten demzufolge auh dynamishe Allokationen. Da der Kopierode inder WCET-Analyse wiederum berüksihtigt wird, kam es dabei erwartungsgemäÿ nihtzu Optimierungen.Shlieÿlih ist die hohe Komplexität des ILP-Modells vermutlih Ursahe dafür, dassdas ILP-Modell bei etwas komplexeren Benhmarks niht in akzeptabler Zeit lösbar war82



8.2 Ausblikund in der Regel nah 24 Stunden reiner Prozessorlaufzeit abgebrohen wurde.Abshlieÿend wurden noh die Auswirkungen einer gemeinsamen statishen Srathpad-Allokation von Code und Daten analysiert. Hierbei wurde festgestellt, dass die Summe derEinzeloptimierungen als erwarteter Gewinn in den meisten Fällen teilweise sogar deutlihübershritten wurde. Für einzelne Benhmarks konnte die erwartete WCET-Optimierungvon etwa 25 % mit Werten von 36 und 39 % signi�kant übertro�en werden.8.2 AusblikDer Groÿteil der vorgestellten Optimierungen und Ergebnisse kann als Grundlage fürweitere Forshungsarbeiten dienen. Von diesen werden nun einige vorgestellt:Die Nutzung von 64 Bit breiten Kopieroperationen lieferte mehrdeutige Werte. DieKopien ins SPM lieferte niedrigere WCET-Shranken, die Kopien in den Hauptspeiherhöhere. Hier kann untersuht werden, ob diese Untershiede systematish sind. Falls diesder Fall ist, kann die Breite der Kopierfunktionen vom Ziel der Kopie abhängig gemahtwerden.Die konventionelle dynamishe Srathpad-Allokation von Daten liefert derzeit Model-le, die die WCET-Shranke in einigen Fällen gegenüber der statishen Optimierung nihtsenken. Dies ist vermutlih auf Probleme in der Abshätzung der Kopierkosten zurükzu-führen. Es bietet sih in diesem Rahmen an, die Platzierung des Spillodes nah anderen,als den hier vorgestellten Kriterien durhzuführen. Beispielsweise könnte an Stelle des hiervorgestellten knotenbasierten Modells eine kantenbasierte Platzierung eingeführt werden,die mit einer niedrigeren Anzahl an zusätzlihen Sprüngen auskommt. In diesem Rahmenkönnte auh eine Modi�kation der bedingten Sprünge durhgeführt werden, um die Zahlder zusätzlihen unbedingten Sprünge innerhalb der Falluntersheidungen zu verringern.Die DMA-gestützten Allokationsmodelle liefern auf Grund von Problemen in drei Be-reihen keine dynamishen Allokationen. Um die bislang unzureihende Abbildung derDauer eines DMA-Bloks auf den Kontroll�ussgraphen näher an den realen Verhältnis-sen auszurihten, fehlendem ILP-Modell derzeit Informationen über den BCEP bezie-hungsweise die BCET des zu übersetzenden Programms. Mit den Informationen überIterationsuntergrenzen einzelner Shleifen, wie sie in den meisten Benhmarks bereitsannotiert sind, kann ein Modell entwikelt werden, welhes eine realistishere Abbildungder Kopierdauer auf den Graphen enthält.Das zweite weiter zu bearbeitende Feld von Interesse für weitere Untersuhungen be-tri�t die anfallenden Kosten eines DMA-Transfers. Diese sind zwar konstant, liegen aberfür kleine Objekte in einem Bereih, der deutlih über denen einer gewöhnlihen Inline-Kopie läge. Zum einen kann versuht werden, die Kosten über eine Optimierung desgenerierten Assembler-Codes zu senken. Zusätzlih kann analysiert werden, bei welherGröÿe des zu kopierenden Objekts die Kosten für DMA- und Inline-Kopie identish sindund entsprehend DMA- oder Inline-Code platzieren.Das letzte Feld ist eher grundsätzliher Natur. Das hier vorgestellte Modell erreihtfür einige Benhmarks eine Komplexität, die dazu führt, dass die notwendige Zeit, umdas ILP zu optimieren mehrere Stunden oder sogar ganze Tage umfasst. Da eventuelle83



8 Zusammenfassung/AusblikLösungsansätze für die beiden ersten Bereihe zwangsläu�g einen Ein�uss auf die Kom-plexität des gesamten Modells haben, ersheint es sinnvoll, einen Ansatz zu wählen, derdie vershiedenen Aspekte der Probleme gleihermaÿen berüksihtigt. Eventuell ist esmöglih, die Dauer eines DMA-Bloks niht mit in das ILP-Modell aufzunehmen, sonderneinen Hybrid-Ansatz zu entwikeln, der bezüglih des ILPs eine geringere Komplexitätaufweist.Shlieÿlih haben die gemessenen Werte für gemeinsame Allokationen von Code undDaten gezeigt, dass sih für den Groÿteil der untersuhten Benhmarks teils deutliheSynergiee�ekte gezeigt haben. Es ersheint naheliegend, ein Modell zu entwikeln, wel-hes eine kombinierte Analyse und Optimierung durhführt, um diejenigen Allokations-Kombinationen zu identi�zieren, die den gröÿten Realgewinn versprehen.
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