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1 Einleitung

Eingebettete Systeme spielen im téglichen Leben eine immer gréfere Rolle. Angefan-
gen bei Haushaltsgerdten, wie Waschmaschinen oder Mikrowellen, iiber Autos bis hin zu
offensichtlicheren Beispielen wie MP3-Playern oder Mobiltelefonen. Fiir viele eingebet-
tete Systeme gilt, dass sie in irgendeiner Form Realzeit-Bedingungen einhalten miissen.
Beispielsweise muss die Airbag-Steuerung eines Autos bei einem Unfall innerhalb eines
engen Zeitfensters auslésen, oder ein Mobiltelefon muss in der Lage sein, das gesprochene
Wort in Echtzeit fiir den Versand zu codieren. Die Zeitschranken, die ein eingebettetes
System einhalten muss, lassen sich in zwei Klassen unterscheiden. Zum einen in weiche
Schranken, deren Nichteinhaltung nur zu einem Qualitdtsverlust fithren, wie bei einem
MP3-Player, der die Daten nicht schnell genug decodiert. Zum anderen in harte Schran-
ken, deren Nichteinhaltung in einer Katastrophe endet, wie zum Beispiel Sensoren eines
Flugzeugs, die den Autopiloten steuern [Mar07].

Solche Realzeitbedingungen, insbesondere die harten Schranken, miissen bei jeder mog-
lichen Eingabe in das System eingehalten werden. Das heiftt, der ungiinstigste Fall eines
Programmablaufs muss immer noch innerhalb der Zeitschranke beendet werden. Es han-
delt sich hierbei um die Worst Case Ezecution Time, kurz WCET.

Compiler fiir allgemein einsetzbare Systeme, wie der GNU C' Compiler (gcc), optimie-
ren den Maschinencode im Regelfall auf die durchschnittliche Laufzeit (Average Case
Ezecution Time, ACET) hin. Im positiven Fall verringert sich hierbei auch die WCET
oder bleibt unveréndert, im negativen Fall kann es allerdings dazu kommen, dass sich die
WCET erhoht.

In der Konsequenz muss ein Compiler fiir zeitkritische eingebettete Systeme bei allen
Optimierungen die Auswirkungen auf die WCET hin beriicksichtigen.

1.1 Motivation

Eine Méglichkeit, Programmlaufzeiten zu verringern, ist die Nutzung von Speichern, die
eine besonders geringe Zugriffszeit haben. Sowohl Caches als auch Scratchpad-Speicher
(Scratchpad Memory/SPM) gehoren zu dieser Art von Speichern. Caches sind in der Re-
gel sehr eng mit der Hardware verzahnt und fiir den Prozessor unsichtbar. Das heifst, dass
die Software ohne spezielle Modifikationen vom Einsatz eines Caches profitiert. Nachtei-
lig an Caches ist einerseits der hohe Hardware-Aufwand bei der Realisierung allgemein,
andererseits sind sie fiir WCET-Abschéitzungen nur schwer handhabbar. Die Zugriffszeit
auf ein bestimmtes Datum héngt vom aktuellen, hardware-bestimmten Cache-Inhalt ab.
Meist wird in diesem Fall von einem Cache-Miss ausgegangen und die Dauer eines Haupt-
speicherzugriffs zu Grunde gelegt. Damit kann es zu deutlichen WCET-Uberschitzungen
kommen. Fiir einige Architekturen wurden inzwischen Techniken entwickelt, die den
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Cache-Inhalt fiir WCET-Abschétzungen zu weiten Teilen voraussagen. Dies liefert zwar
bessere WCET-Schranken, aber noch kaum Optimierungsméglichkeiten, da der Cache
nach wie vor hardware-gesteuert ist.

Wihrend die Cache-Inhalte zur Laufzeit durch die Hardware festgelegt werden, wird
der Inhalt von Scratchpad-Speichern bereits zur Entwurfs- oder Compilezeit festgelegt.
Scratchpad-Speicher sind, &hnlich wie Caches, sehr nah an den Prozessor angegliedert
und bieten eine konstante Zugriffszeit von meist einem Prozessorzyklus. Diese hohe Ge-
schwindigkeit wird allerdings mit der vergleichsweise geringen Grofse bezahlt.

Diese Speicher werden iiber einen eigenen Adressbereich in den Adressraum des Ge-
samtsystems eingebettet und damit ist der Speicherort eines Datums sicher bekannt.
WCET-Abschétzungen koénnen in Scratchpad-Architekturen von gesicherten und kon-
stanten Zugriffszeiten ausgehen. Dadurch, dass der SPM-Inhalt im Vorfeld bekannt ist,
kann die WCET durch gezielte Auswahl der im SPM platzierten Daten gesenkt werden.
Grundsétzliches Ziel ist es dann, diejenige Speicherbelegung zu identifizieren, bei der die
WCET minimal wird.

Das Ermitteln einer solchen optimalen Belegung fiir einen Scratchpad-Speicher ist
zwar NP-vollstindig, aber da die Zugriffszeit auf den Speicher sehr niedrig und konstant
ist, bieten sie sich sehr fiir WCET-Optimierungen an. Um der NP-Vollstdndigkeit aus
dem Weg zu gehen, bieten sich approximative Algorithmen an, die in effizienter Laufzeit
abgearbeitet werden konnen.

Auf Grund der unterschiedlichen Charakteristika und bedingt durch die Tatsache, dass
hiufig getrennte Scratchpad-Speicher zur Verfiigung stehen, wurden bereits gentrennte
Optimierungsverfahren fiir Code und Daten entwickelt. Um die eingeschrinkte Grofe ei-
nes Scratchpad-Speichers bestmoglich auszunutzen wurden fiir beide sowohl statische als
auch dynamische Verfahren entwickelt. Statische Optimierungen legen eine bestimmte
Allokation des Scratchpad-Speichers fest, die wihrend der gesamten Laufzeit nicht ge-
dndert wird. Dynamische Optimierungen versuchen durch die Anderung der Allokation
wiahrend Laufzeit die WCET weiter zu reduzieren. Diese dynamischen Verfahren leiden
meist unter den hohen Kopierkosten, deren Reduktion in dieser Arbeit betrachtet wird.

Die bisher im Rahmen des WCET-aware C' Compilers (WCC) des Lehrstuhls Infor-
matik 12 der Technischen Universitdt Dortmund entwickelten dynamischen Scratchpad-
Optimierungen leiden insbesondere bei groferen Objekten, wie zum Beispiel Arrays, unter
den auftretenden Kopierkosten. Dariiber hinaus war die Platzierung des Spillcodes der
dynamischen Datenallokation auf Funktions- und Schleifengrenzen eingeschrinkt. Ziel
dieser Arbeit war es, zunéchst diese Platzierung zu flexibilisieren. Des Weiteren soll-
ten sowohl fiir die Daten- als auch fiir die Code-Allokation, nach Moglichkeiten gesucht
werden, die anfallenden Kopierkosten zu reduzieren.

1.2 Verwandte Arbeiten

Diese Arbeit baut auf den Diplomarbeiten von Jan Christopher Kleinsorge und Felix
Rotthowe auf, die statische und dynamische Allokationsmodelle fiir Code [Kle08] und
Daten [Rot08] vorgestellt haben, die auf ganzzahliger linearer Programmierung aufbauten
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(Integer Linear Progamming/ILP).

Suhendra et al. [SMRCO05] haben ebenfalls ein ILP-Modell fiir eine statische Datenal-
lokation gezeigt. Dariiber hinaus haben sie noch einen Branch-and-Bound-Algorithmus
sowie eine Greedy-Heuristik vorgestellt, die unausfithrbare Pfade erkennen und entspre-
chend engere WCET-Schranken liefern.

Die Greedy-Heuristik wurde dann von Jiang et al. [JHHO09| verfeinert, indem die Pfade
mit der héchsten WCET gemeinsam betrachtet werden und diejenigen Variablen fiir
den Scratchpad-Speicher ausgewdhlt werden, die die héchste Einsparung fiir beide Pfade
liefern.

Deverge und Puaut [DP07] haben ein ILP-Modell fiir dynamische Datenallokation
auf Basisblockebene gezeigt, welches auf den maximalen Gewinn des Kontrollpfades mit
der hochsten WCET hin optimiert. Nach einer solchen Optimierung wird der ggf. neue
WCET-Pfad durch einen iterativen Algorithmus bestimmt und das ILP entsprechend
angepasst.

Wu [Wu09] hat einen iterativen Algorithmus zur Allokation von Stack-Daten und glo-
balen Variablen gezeigt. Dieser Algorithmus kann sowohl WCET-basiert als auch ACET-
basiert arbeiten.

Ein weiterer Ansatz zur WCET-Reduzierung ist das Cache-Locking. Hierbei wird der
Zustand des Daten- oder Befehls-Caches zu fiir bestimmte Zeitrdume eingefroren.

Arnaud und Puaut [AP06] haben einen Algorithmus vorgestellt, der ein Cache-Locking
so durchfiihrt, dass die Anzahl der Cache-Misses in der Regel in der selben Gréfenord-
nung bleibt, wie ohne Anwendung des Algorithmus. Allerdings ist eine hohere Vorhersag-
barkeit des Cache-Inhalts gegeben, mit der dann eine engere WCET-Schranke ermittelt
werden kann.

Puaut [Pua06] hat auferdem noch eine Kombination zweier Algorithmen vorgestellt:
Beim ersten handelt es sich um einen Greedy-Algorithmus, der basisblockweise arbei-
tet und den Block mit der maximalen WCET-Einsparung im Scratchpad-Speicher plat-
ziert. Weiterhin wird ein genetischer Algorithmus vorgestellt, dessen Individuen Paare
von Ladezeitpunkten und Cacheinhalten sind. Als Fitnessfunktion gilt die WCET. Bei
einer zufélligen Initialpopulation bendtigt der Algorithmus mehrere Stunden, um das
Ergebnis des Greedy-Algorithmus zu erreichen. Wird allerdings die Ausgabe des Greedy-
Algorithmus als Initialpopulation verwendet, kann mit dem genetischen Algorithmus eine
weitere Verbesserung erreicht werden.

Vera et al. [VLX03| haben einen iterativen Algorithmus zum Cache-Locking fiir Daten
préasentiert. Die Datenzugriffe werden in zwei Klassen aufgeteilt. Die erste Klasse bilden
konkrete Zugriffe auf einzelne Variablen bzw. Felder. Die zweite Klasse bilden Zugriffe,
deren Bereiche abhéngig von anderen Daten sind. Zun&chst werden die Daten aus der
ersten Klasse je nach Zugriffshiufigkeit im Cache platziert, bei Feldern nur die Bereiche,
auf die zugegriffen wird. Der verbleibende Platz wird dann auf die Daten der zweiten
Klasse verteilt. Hierbei werden die Felder jedoch komplett beriicksichtigt. Die ACET
steigt teilweise um bis zu 40%, die WCET-Abschéitzungen sinken hingegen deutlich.

Neben den Arbeiten von Kleinsorge und Rotthowe existieren offensichtlich keine rein
ILP-basierten Ansétze der dynamischen SPM-Allokation zur WCET-Minimierung. Dar-
iiber hinaus wurde das DMA-gestiitzte parallele Kopieren innerhalb der dynamischen
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Ansatze noch nicht untersucht.

1.3 Ziele der Diplomarbeit

Die Ziele dieser Arbeit sind, die dynamischen Allokationen von Daten und Code im Rah-
men des WCET-aware C Compiler (WCC) weiterzuentwickeln. Bei der Datenallokation
soll zundchst der bestehende Algorithmus von [Rot08] auf Basisblockebene verfeinert
werden.

Aufbauend auf den dynamischen Allokationen von Code und Daten wird versucht, die
Kopieraktionen in eine Direct Memory Access-Einheit auszulagern und damit parallel
zum iibrigen Code auszufiithren. Die ILP-Modelle der Code- und Daten-Allokation werden
dabei um Mechanismen erweitert, die eine gute Positionen zum Einfiigen des DMA-Codes
festlegen.

Abschliefsend sollen dann die Ergebnisse der DMA-basierten Allokation mit der sta-
tischen Speicherallokation verglichen werden. Zusétzlich soll untersucht werden, ob und
inwieweit es generell bei gemeinsam durchgefiihrter Code- und Datenallokation zu Syn-
ergieeffekten kommt.

1.4 Aufbau der Diplomarbeit

Die Diplomarbeit ist wie folgt strukturiert:

Kapitel 2 liefert die formalen Grundlagen fiir die Entwicklung der weiteren Opti-
mierungen. Zum einen wird das Grundkonzept der WCET-Analyse vorgestellt. Dariiber
hinaus werden die Grundlagen von Integer Linear Programming (ILP) gezeigt.

In Kapitel 3 wird der am Informatik-Lehrstuhl 12 der TU Dortmund entwickelte und
eingesetzte WCET-optimierende Compiler WCC und seine Toolchain vorgestellt. Des
Weiteren wird die Zielplattform, der Infineon TriCore TC1796 insbesondere hinsichtlich
der Scratchpad-Speicher und der DMA-Einheit erlautert.

In Kapitel 4 wird die verfeinerte dynamische Datenallokation auf Basisblockebene
vorgestellt. Im Einzelnen werden das neue ILP-Modell im Detail und die Einbindung
der Ergebnisse in den bestehenden WCC erldutert. Die Platzierung des Spillcodes wird
gesondert beleuchtet, da je nach Art des Kontrollflusses eine gesonderte Platzierung er-
forderlich ist.

Kapitel 5 stellt einige Anséitze zur Reduktion der Kopierkosten innerhalb einer dyna-
mischen Scratchpad-Allokation durch. Im Detail wird die Ansteuerung der DM A-Einheit
des TC1796 erldutert. Auferdem wird die Analyse der DMA-Einheit hinsichtlich der
Dauer eines bzw. mehrerer Kopiervorgdnge mit ihren Ergebnissen dargestellt.

Die DMA-unterstiitzte Scratchpad-Allokation fiir Code und Daten wird dann schliefs-
lich in Kapitel 6 mit ihren ILP-Modellen vorgestellt. Die Einbindung der neuen Funk-
tionalitdt in den WCC wird wie in Kapitel 4 auch hier dargestellt.

Im Kapitel 7 werden dann die Resultate der drei neuen ILP-Modelle anhand einzelner
Benchmarks vorgestellt. Hier werden auch die eingangs erwdhnten Untersuchungen zur
gemeinsamen Code- und Daten-Allokation dargestellt.
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1.4 Aufbau der Diplomarbeit

Das abschliefiende Kapitel 8 fasst schliellich die Ergebnisse der Diplomarbeit zusam-
men und liefert einen Ausblick auf weitergehende Forschungsmaglichkeiten.
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2 Grundlagen

In 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 case execution time

Eingebettete Systeme, die unter Echtzeitbedingungen arbeiten miissen, unterliegen dabei
Deadlines. Falls es sich um harte Echtzeitbedingungen handelt, muss jeder Programm-
durchlauf unabhiingig von der Eingabe zu einem korrekten Ergebnis fiihren, da das Uber-
schreiten dieser Zeitschranke im schlimmsten Fall zu einer Katastrophe fiihren kann.

Das zentrale Problem fiir die exakte Berechnung der WCET eines Programms ist
das fehlende Wissen iiber diejenige Eingabe(n), die zur maximalen Ausfithrungszeit fiih-
ren. Voraussetzung fiir die Losung dieses Problems wire die Losung des Halteproblems
[WEET08] und damit ist diese Problemstellung unentscheidbar. Damit bleibt lediglich
die Mdglichkeit, das Problem zu entschérfen, also von der exakten Berechnung zu Guns-
ten einer moglichst guten Schranke abzuriicken. Eine Ubersicht {iber die verschiedenen
Werte bzw. Schranken liefert Abbildung 2.1.1.

é“ worst-case performance >
b worst-case guarantee ‘
5 >
S The agtu;al WgET
B Minimal must be found or [ Maximal
3| Lower observed upperbounded | opserved Upper
=S| timing BCET : . WCET timing
2| bound execution execution bound
o time time
gl | >
0 «—— measured execution times —— time
possible execution times
timing predictability

Abbildung 2.1.1: Schranken der Timing-Analyse eines einzelnen Programms. Die untere,
dunklere Kurve stellt ein Histogramm der Laufzeiten des Programms
mit verschiedenen Eingaben dar. Die obere Kurve stellt die Verteilung
iiber alle moglichen Eingaben dar und ist durch die minimale (BCET)
und maximale Laufzeit (WCET) begrenzt. Auferhalb dieses Intervalls
liegen dann die Schranken, innerhalb derer die tatséchliche Laufzeit
dann liegt. (Abb. aus [WEET08])
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2 Grundlagen

Es gibt zwei grundséitzliche Ansétze, um die WCET eines Programms niherungsweise
festzustellen. Eine Mdoglichkeit ist ein messungsbasiertes Vorgehen. Hier werden Lauf-
zeitmessungen auf verschiedenen Eingaben als Grundlage fiir die WCET-Kalkulation
genommen. Diese Verfahren werden meist fiir weiche Realzeit-Systeme bzw. fiir Systeme
verwendet, deren Deadline-Einhaltung durch eine Wahrscheinlichkeitsschranke definiert
wird [BCP02].

Auf der anderen Seite stehen Verfahren, die die WCET mittels statischer Analyse ap-
proximieren. Hier wird vom Bin&rcode ein Modell abstrahiert, anhand dessen in Verbin-
dung mit einem Modell der Zielarchitektur dann die WCET-Abschétzung getroffen wird.
Der Abstraktionsgrad des Modells liefert ein wichtiges Kriterium fiir die Berechenbarkeit
einerseits und die Giite der Abschitzung andererseits [WEET08].

2.1.1 Analyseansitze

Frithe Ansétze der simulationsbasierten WCET-Analyse sind von atomaren Laufzeiten
einzelner Maschinenbefehle ausgegangen und haben dann mit Hilfe der Ausfiihrungshéu-
figkeit der einzelnen Befehle die WCET eines Programms abgeschitzt [Sha89, PS91].
Die seinerzeit bestimmten Schranken lagen nah an den Messungen, die fiir verschiedene
Eingaben erzielt worden sind. Einer der wenigen Faktoren, die iiber die dokumentierten
atomaren Laufzeiten hinaus beachtet werden musste, waren seinerzeit die Refresh-Zyklen
des Hauptspeichers.

Bei heutigen Prozessorarchitekturen mit heterogenen Pipelines, Caches und Branch
Prediction ist dieses Modell nicht mehr anwendbar, da die Masse der moglichen Seiten-
effekte nicht mehr auf ein solch einfaches Modell heruntergebrochen werden kann. Als
Basis fiir die WCET-Abschéitzung dient der Worst Case Execution Path, also derjenige
Pfad, dessen Ausfiihrung zur maximalen Laufzeit fiihrt.

Dieser Pfad wird aus dem Kontrollflussgraphen des Programms so gebildet, dass schliefs-
lich eine Folge von Basisblécken den WCEP definiert.

Definition 2.1. Ein Basisblock ist die langstmogliche unmittelbare Folge von Instruktio-
nen, die immer gemeinsam von der ersten bis zur letzten Instruktion ausgefiihrt werden.

[Muc04]

Daraus folgt, dass der erste Befehl der Beginn einer Funktion, ein Ziel eines bedingten
oder unbedingten Sprungs oder der erste Befehl nach einem nicht genommenen bedingten
Sprung ist. Es kann allerdings auch ein Befehl sein, der an der Riicksprungadresse einer
Funktion steht. Fiir die letzte Instruktion heiftt dies, dass es sich hierbei um irgendeine
Form eines Sprunges handeln muss.

Definition 2.2. Ein Kontrollflussgraph (CFG) ist ein gerichteter Graph G = (V, E),
in dem die Knoten die einzelnen Basisblocke einer Prozedur wiedergeben und genau
dann mit einer Kante verbunden werden, wenn ein Ausfithrungspfad existiert, in dem
sie aufeinander folgen. Anschliefsend werden noch zwei virtuelle Knoten, ein entry vertez
und ein ezit verter definiert, die einerseits mit dem ersten Basisblock und andererseits
mit allen die Prozedur verlassenden Basisblocken verbunden werden. [Muc04]

14



2.2 Integer linear programming

Um die maximale Laufzeit eines Programms nicht iiber die verschiedenen Prozeduren
gestiickelt ermitteln zu miissen, wird ein interprozeduraler Kontrollflussgraph verwendet,
der sich iiber den kompletten Programmcode erstreckt.

Definition 2.3. Ein Programm PROG = {P,,...,P,} ist die Menge aller moglichen
Pfade durch den interprozeduralen Kontrollflussgraph G = (V, E), die in einem eindeu-
tigen Startknoten vg € V' beginnen und in einem eindeutigen Endknoten vy € V' enden,
so dass gilt VP, € PROG : P, = (vg,...,vr). [Kle0§|

Die eigentliche statische WCET-Analyse verlduft dann nach [BEGLO05| grob in drei
Schritten. Im ersten Schritt wird der Kontollfluss des zu iiberpriifenden Programms
analysiert. Im Rahmen dieser Analyse werden unter anderem Daten iiber die Iterati-
onshéufigkeit von Schleifen, {iber Funktionsaufrufe und iiber Datenabhéngigkeiten des
Kontrollflusses gesammelt. Aus den Datenabhéngigkeiten des Kontrollflusses kénnen bei-
spielsweise bereits Informationen iiber unausfithrbare Pfade extrahiert werden. In einigen
Fillen sind dabei manuelle Angaben notwendig. Gerade bei datenabhéngigen Schleifen-
grenzen ist die statische Analyse auf die Annotation von oberen Grenzen angewiesen, um
letztendlich eine sinnvolle WCET-Abschétzung liefern zu konnen.

Im zweiten Schritt wird fiir atomare Bausteine des Programms, meist sind dies Ba-
sisblocke, das Laufzeitverhalten analysiert. Wahrend der erste Schritt noch weitgehend
unabhéngig vom Zielsystem war, kommt an dieser Stelle das abstrahierte Modell der
Hardware zum Tragen. Hier werden zunéchst die Auswirkungen der einzelnen Befehle
auf die reine Prozessorlast untersucht. Dariiber hinaus werden, je nach Detaillierungs-
grad des Modells, die Einfliisse von Hardwareoptimierungen, wie Caches, Pipelines oder
auch der Sprungvorhersage beriicksichtigt.

Im letzten Schritt werden die in den ersten Schritten gewonnenen Daten kombiniert
und derjenige Pfad P; € PROG gesucht, der die hochste Ausfithrungszeit hat und damit
den WCEP bildet. Fiir diese Kombination eignet sich die Formulierung als Problem
der ganzzahligen linearen Programmierung, die im folgenden Abschnitt erldutert wird
[LMO5].

2.2 Integer linear programming

Die WCET-Optimierung unterliegt in seiner Eigenschaft als Optimierungsproblem einer
Reihe von Einschrinkungen, deren Einhaltung fiir eine korrekte Optimierung notwendig
ist. Als Beispiel sei hier die Grokenbeschrinkung eines Speicherbereiches zu nennen.
Es gilt nun, innerhalb der Losungen, die den Einschrinkungen entsprechen, diejenige zu
identifizieren, die das gewiinschte Optimierungskriterium weitestgehend erfiillt. In diesem
Fall ist dies eine mdglichst minimale WCET.

2.2.1 Lineare Optimierung

Eine zentrale Klasse der Optimierungsprobleme sind die linearen Optimierungsprobleme,
deren Einschrinkungen durch lineare Ungleichungen dargestellt werden kénnen. Weiter-
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2 Grundlagen

hin ist die Zielfunktion ebenfalls linear zu wahlen. Formal sind ¢ lineare Einschrinkungen

Zaijxj < bz‘ (2.2.1)
J

und eine zu minimierende Zielfunktion z mit

z = chx]- (2.2.2)
J
zZ — min
mit a;5,b;,¢j, 75,2 € R und a;5,b;, ¢c; konstant gegeben. Soll z maximiert werden, kann
dies durch Umkehr der Vorzeichen von ¢; erreicht werden.
Ein solches lineares Programm (LP) kann drei verschiedene Zusténde haben:

1. Keine der Variablenbelegungen von z; erfiillt alle Einschrdnkungen = Es gibt keine
Losung.

2. Es gibt Variablenbelegungen von z;, die alle Einschrénkungen erfiillen, allerdings
existiert kein Infimum fiir z = Das Problem ist unbeschrénkt.

3. Es gibt eine Variablenbelegung von z;, fiir die 2 minimal wird = Das Problem ist
16sbar

Am Beispiel in Abbildung 2.2.1 ist ein zweidimensionales Optimierungsproblem geome-
trisch dargestellt. Es existieren fiinf einschrankende Ungleichungen der Form ) ; ity <
b;, die den grau markierten Bereich umschliefen. Sdmtliche Werte innerhalb dieses Be-
reichs liegen im sogenannten Zul&ssigkeitsbereich. Innerhalb dieses Bereichs sind dann
die Werte fiir x; zu finden, die z minimal werden lassen. Auf den in den Abbildungen
dargestellten Linien der Zielfunktion haben alle Punkte den selben Wert fiir z. In die-
sem Fall ist das LP offensichtlich 16sbar. Ein Beispiel fiir ein unbeschrinktes LP ist in
Abbildung 2.2.2 zu sehen. Ein LP ohne Losung wire derart gestaltet, dass sich kein
Zulgssigkeitsbereich innerhalb der Einschrinkungsgeraden findet.

Fiir allgemeine lineare Optimierungsprobleme existieren seit langem effiziente Algo-
rithmen [Kar84].

2.2.2 Ganzzahlige lineare Optimierung

Ganzzahlige lineare Programme (integer linear programs) sind eine Einschréinkung des
Ergebnisraums der allgemeinen linearen Optimierung auf ganze Zahlen sowohl bei den
Konstanten als auch bei den Variablen. Fiir Formeln und Zielfunktion gelten weiterhin
die Formeln 2.2.1 und 2.2.2; nun allerdings mit x; € Z und weiterhin a;j, b;,cj, 2z € R.
Die Einschrinkung des Zuléssigkeitsraums auf abzdhlbar viele Losungen vereinfacht
die Suche nach dem Optimum allerdings nicht — das Gegenteil ist der Fall. Dantzig
hat bereits 1957 gezeigt, dass das Rucksack-Problem als ILP-Modell beschrieben werden
kann [Dan57]. Diese Reduktion soll hier nun an Hand des kleinen Beispiels von Dantzig
umrissen werden. Sei a; das Gewicht des jten Objekts und sei b; der relative Nutzen des
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2.2 Integer linear programming

A

Ungleichung ax < b
Zielfunktion

.

>

Abbildung 2.2.1: Geometrische Darstellung eines zweidimensionalen linearen Optimie-
rungsproblems

Ungleichung az < b

p

Zielfunktion

Abbildung 2.2.2: Geometrische Darstellung eines unbeschrinkten zweidimensionalen Op-
timierungsproblems
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2 Grundlagen

Objekts im Vergleich zu den iibrigen Objekten, die zur eventuellen Mitnahme ausstehen.
Nun steht z; = 1 dafiir, dass das jte Objekt zur Mitnahme ausgewdhlt wird und z; = 0
dafiir, dass es nicht mitgenommen wird. Eine Gewichtsschranke von 30 kg konnen wir
nun mit

Z ajxj S 30
J

mit z; € {0,1}

darstellen. Als Zielfunktion wahlen wir
Z bjxj =z
J

und versuchen z zu maximieren. Rein formal haben wir an dieser Stelle binédre Variablen
mit eingefiihrt. Allerdings kann man diese auch mit ganzzahligen Variablen und zusétz-
lichen Einschrénkungen modellieren, ohne dem generellen Aufbau zu widersprechen.

Das Rucksackproblem selbst ist NP-vollstandig [Weg03] und daraus folgt, dass die
Optimierung eines ILPs ebenfalls NP-vollsténdig ist. Nichtsdestoweniger existieren eine
Reihe von approximativen Algorithmen, die in der Lage sind, ein ILP in angemessener
Zeit ndherungsweise zu l6sen [APO01].

Der im Rahmen des Optimiervorgangs eingesetzte ILP-Optimierer IBM ILOG CPLEX
implementiert selbst neben dem namensgebenden Simplex-Algorithmus eine Reihe die-
ser Algorithmen, wie zum Beispiel den Barrier-Algorithmus oder einen Branch-and-Cut-
Ansatz [IBM10)].
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3 Toolchain & Zielplattform

Die im Rahmen dieser Diplomarbeit entstandenen Optimierungen wurden in eine be-
reits bestehende Compiler-Umgebung eingebettet. Diese Umgebung soll in diesem Kapi-
tel vorgestellt werden. Zunéchst wird aber der Zielprozessor, der Infineon TC1796, ein
Chip mit TriCore-Architektur vorgestellt. Dieser ist durch die Compiler-Umgebung des
WCOET-aware C Compilers (WCC) vorgegeben.

3.1 Der TC1796

Der TC1796 ist ein Prozessor aus der TriCore-Serie von Infineon Technologies. Charakte-
ristisch fiir die TriCore-Serie ist die Kombination eines 32-Bit-Microcontrollers mit einem
RISC-Mikroprozessor und einem Digitalen Signalprozessor (DSP). Sein Haupteinsatzge-
biet ist der Automobilbereich.

Der TC1796 hat drei parallele Pipelines:

e Die Integer-Pipeline, die logische und arithmetische Operationen auf Daten ein-
schlieflich datenabhéngiger konditionaler Spriinge ausfiihrt.

e Die Load/Store-Pipeline, die samtliche lesenden und schreibenden Speicherzugrif-
fe ausfiihrt. Dariiber hinaus behandelt sie Adressarithmetik, unbedingte Spriinge,
Funktionsaufrufe und Kontextwechsel.

e Die Loop-Pipeline, eine sekundére Pipeline, die in erster Linie die loop-Instruktion
behandelt und zero-overhead-loops ermdglicht.

Unter bestimmten Umsténden konnen die ersten beiden Pipelines zeitgleich mit einem
Befehl versorgt werden und arbeiten diese dann parallel ab. Damit kénnen dann im
Idealfall zwei Instruktionen pro Prozessorzyklus verarbeitet werden. Im Regelfall werden
beide Pipelines angehalten, falls Wartezyklen notwendig werden sollten.

Der TriCore-Befehlssatz zeichnet sich durch eine 32-Bit-Architektur aus. Er bietet 32
Universalregister mit einer Breite von 32 Bit. Diese sind aufgeteilt in 16 Daten- und 16
Adressregister. Die Register kénnen paarweise als 64-Bit-Register angesprochen werden.

Neben den Universalbefehlen, wie Lade- und Speicherbefehlen bietet er auch Befehle
aus dem DSP-Bereich, wie beispielsweise geséttigte Arithmetik, Multiply-Accumulate-
Befehle oder sog. Zero Owerhead Loops. Viele Befehle existieren neben ihrer 32-Bit-
Version auch in einer 16-Bit-Version mit reduzierter Parameterauswahl, um sowohl die
Codegrofse als auch den Energieverbrauch zu reduzieren.
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3.1 Der TC1796

Der TC1796 hat auf dem Chip bereits eine Reihe von Speichern integriert. Die logi-
sche Anordnung dieser Speicher kann dem Blockdiagramm Abbildung 3.1.1 entnommen
werden.

e 2 MB Program Flash Memory (PFLASH)

e 128 KB Data Flash Memory (DFLASH)

e 136 KB Data Memory (LDRAM, SRAM, SBRAM)
e 8 KB Dual-Ported Memory (DPRAM)

e 48 KB Code Scratchpad Memory (SPRAM)

e 16 KB Instruction Cache (ICACHE)

e 15 KB BootROM (BROM)

Fiir die in dieser Arbeit vorgestellten Optimierungen ist in erster Linie der Scratchpad-
Speicher (SPRAM, LDRAM) von Belang.

3.1.1 Scratchpad-Speicher

Unmittelbar mit dem Prozessorkern verbunden sind das Program Memory Interface
(PMI) und das Data Memory Interface (DMI). Im PMI sind insgesamt 64 KB Speicher
enthalten, die sich in 16 KB Instruction Cache und 48 KB Scratchpad-Speicher aufteilen.
Dieser Speicher kann innerhalb eines einzelnen Prozessorzyklus ausgelesen werden, und
die Pipeline kann ohne angehalten zu werden weiterlaufen. Im Falle eines Cache-Misses
oder eines Zugriffs auf externe Speicher muss die Pipeline so lange angehalten werden,
bis das erforderliche Datum zur Verfiigung steht.

Im DMI sind ebenfalls 64 KB Scratchpad-Speicher enthalten, hiervon konnen 8 KB
zusétzlich iiber den externen Peripheriebus angesprochen werden. Die Zugriffszeiten lie-
gen, analog zum Scratchpad-Speicher fiir Code, bei einem Prozessorzyklus. Sowohl DMI
als auch PMI dienen dem Prozessorkern neben ihrer Eigenschaft als schnelle Speicher als
Schnittstelle zu den Bussen, iiber die auf die weiteren Daten- bzw. Instruktionsspeicher
zugegriffen werden kann.

Beide Scratchpad-Speicher sind normal im linearen Adressraum eingebettet. Fiir den
Zugriff konnen daher die iiblichen Instruktionen der Load/Store-Hierarchie verwendet
werden.

3.1.2 DMA-Einheit

Der TC1796 besitzt eine DMA-Einheit mit 16 Kanélen, die iiber den System Peripheral
Bus auf Daten- und Instruktionsspeicher zugreifen kann. Wie aus dem Blockdiagramm
in Abbildung 3.1.2 ersichtlich, teilen sich die 16 Kanéle auf zwei unabhéngige Subblécke
mit jeweils 8 Kanilen auf.
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Abbildung 3.1.2: Blockdiagramm der DMA-Einheit des TC1796 aus [Inf08a]

Uber jeden Kanal ldsst sich genau eine DMA-Transaktion durchfithren. 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 oder
32 Bit breiten Datums von einer Speicheradresse zu einer anderen. Die Maximalgrofe
einer einzelnen DMA-Transaktion ist damit auf die Kopie von 32 704 Byte beschrankt.
Adressiert werden kann der komplette TriCore-Adressraum mit 4 GB.

Die DMA-Einheit wird {iber einen ihr zugeordneten Registersatz gesteuert. Dieser ist,
ebenso wie die Scratchpad-Speicher, im linearen Adressraum eingebettet. Im Gegensatz
zu den Universalregistern konnen diese also nur iiber die Speicheradresse ausgelesen oder
beschrieben werden. Ein Lese- oder Schreibvorgang auf diese Register kann ohne ein
Anhalten der Pipeline durchgefiihrt werden. Im Sinne des Timings verhalten sie sich also
wie normale Universalregister.

3.2 aiT

Im Rahmen der vorhandenen Compilerumgebung wird zur Analyse der WCET das Tool
aiT der Angewandte Informatik GmbH, Saarbriicken verwendet [Absl0]. Es fiihrt ei-
ne statische Analyse des gegebenen Binédrcodesauf einem sehr detaillierten Modell der
Zielarchitektur durch. Die Analyse schlieftt das Verhalten des Stacks, der Pipelines und
des Caches mit ein. Dariiber hinaus wird der Ausfiihrungskontext des Codes durchweg
in die Analyse miteinbezogen. Dadurch kann eine hohe Giite der durch aiT getétigten
WCET-Abschétzungen erreicht werden.
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3.3 WCC

Die Analyse wird schrittweise durchgefiihrt. Ausgangspunkt ist der von einem Compiler
erstellte Bindrcode.

1. Aus dem Binércode wird der urspriingliche Kontrollfluss wiederhergestellt. Dieser
liegt dann in Form eines Kontrollflussgraphen vor.

2. Auf diesem Kontrollflussgraphen wird eine Wertanalyse durchgefiihrt, die einerseits
die Ziele von Speicherzugriffen bestimmten Adressen oder Adressbereichen zuord-
nen. Ebenfalls in diesem Schritt werden Iterationsobergrenzen fiir die erkannten
Schleifen berechnet.

3. Mit den in der Wertanalyse berechneten Speicherzugriffszielen kann nun eine Cache-
Analyse durchgefiihrt werden. Fiir diese Cache-Analyse werden Schleifen und rekur-
sive Funktionen mittels virtual inlining, virtual unrolling virtuell abgerollt und die
Cache-Analyse kann abhéngig vom einzelnen Ausfithrungskontext arbeiten. Dies
fihrt dazu, dass eventuelle Cache Misses in der ersten Iteration sich nicht auf die
WCET aller weiteren Iterationen auswirkt.

4. Mit den in der Cache-Analyse gewonnenen Daten kann dann in der Pipeline-
Analyse fiir jeden Basisblock in jedem Ausfiihrungskontext die WCET berechnet
werden.

5. Abschlieffend wird aus den Ergebnissen der Kontrollfluss in ein ILP-Modell syn-
thetisiert. Die Losung dieses ILP-Modells liefert dann die Gesamt-WCET des Pro-
grammes.

Alle Zwischenschritte nutzen zur Ein- bzw. Ausgabe die Control-Flow Representation
Language (CRL). In dieser werden je nach Analysefortschritt unter anderem der Kon-
trollfluss, globale Daten (z.B. Einstellungen der Zielarchitektur), Cache- und Pipeline-
Zusténde gespeichert. Diese liegen im Klartext vor und kénnen zwischen den einzelnen
Analyseschritten von externen Tools gelesen oder bearbeitet werden. Da die CRL erwei-
terungsoffen ist, kdnnen externe Tools, wie zum Beispiel der WCC eigene Informationen
in dieser Sprache formulieren, ohne die Analysekette zu stoéren.

Fiir die Handhabung der CRL-Dateien steht seitens AbsInt eine Bibliothek zur Verfii-
gung, die in eigene Tools eingebunden werden kann [Abs].

3.3 WCC

Der WCET-aware C' Compiler (WCC) ist ein Compiler, der seit 2005 am Lehrstuhl Infor-
matik 12 der Technischen Universitdt Dortmund entwickelt wird. Zielarchitekturen des
Compilers sind der Infineon TC1796 und TC1797. Hauptzielsetzung der Optimierungen
innerhalb des Compilers ist die Reduktion der WCET. Der Compiler ist eng mit dem
statischen Analysetool aiT, welches im Abschnitt 3.2 beschrieben wurde, verzahnt. Durch
diese Verzahnung stehen den Optimierungen bereits vor Abschluss der Ubersetzung nicht
nur die Gesamt-WCET, sondern auch die Laufzeiten einzelner Abschnitte bis hinunter
auf Basisblockebene zur Verfiigung.
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Abbildung 3.3.1: Klassendiagramm der LLIR aus [Rot0§]

Der Compiler arbeitet mehrstufig [FL10]. Der Parser iibersetzt den ANSI-C-Code
der Eingabedateien in eine High-Level-Zwischendarstellung fiir das ICD-C-Framework
[Inf10a|. Diese Zwischendarstellung ermoglicht erste Optimierungen, die noch unabhén-
gig von der gewahlten Zielarchitektur sind, wie zum Beispiel Klonen oder Positionie-
rung von Funktionen. Nach diesen High-Level-Optimierungen wird die Zwischendar-
stellung vom Code-Selector in Assembler-Code iibersetzt, der dann in einer Low-Level-
Zwischendarstellung, der ICD-LLIR [Infl10b], eingebettet ist.

Diese Datenstruktur wird vom WCC in eine CRL2-Datei konvertiert, mit der dann
aiT eine erste WCET-Berechnung durchfiihren kann. Diese ist fiir sdmtliche WCET-
gerichteten Optimierungen, wie die hier vorgestellten Scratchpad-Optimierungen, not-
wendig, da in ihr das Modell fiir den zu optimierenden WCEP enthalten ist. Nach Ab-
schluss der Low-Level-Optimierungen wird schliefslich aus der ICD-LLIR ausfiihrbarer
Maschinencode generiert.

3.3.1 Low-Level Intermediate Representation

Die Low-Level Intermediate Representation (LLIR) des ICD bildet die Datenstruktur,
auf der die in dieser Arbeit vorgestellten Optimierungen durchgefithrt werden. In ihr
wird der durch den Code Selector generierte Assembler-Code von Funktionsebene bis
auf Instruktionsparameterebene heruntergebrochen. Das Klassendiagramm in Abbildung
3.3.1 zeigt die fiir die Scratchpad-Optimierungen notwendigen Teil der LLIR.

Seien nun die Code-Bestandteile der LLIR kurz erklart. Eine Function reprisentiert
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3.3 WCC

eine logische Einheit innerhalb des Assembler-Codes. Insbesondere werden Funktionen
auf Quellcode-Ebene auf dieser Ebene représentiert. Umgekehrt ist diese Verkniipfung
jedoch nicht gegeben, wie spéter in Abschnitt 5.1 deutlich wird. Jede Function enthilt
einen Zeiger auf den jeweiligen ersten Basic Block.

Die Basisblocke einer Funktion bilden eine doppelt verkettete Datenstruktur, das heift,
jeder Basic Block enthélt sowohl Zeiger auf seine Vorgénger als auch auf seine Nachfolger
im Kontrollfluss. Innerhalb der Basisblocke werden die einzelnen Instructions als Listen
verwaltet. Die Reihenfolge innerhalb der Listen spiegelt auch die spitere Platzierung im
Maschinencode wieder.

Da es sich bei der TriCore-Architektur um eine RISC-Architektur handelt, ist die Be-
ziehung zwsichen Instruction und Operation eine 1:1-Beziehung. Mehrere Operationen
innerhalb einer Instruktion werden lediglich bei VLIW-Architekturen benétigt, die inner-
halb einer Instruktion mehrere Operationen parallel bearbeiten kénnen. Damit bleiben
nur noch die einzelnen Parameter einer Operation, die dann aus Registern, Konstanten,
Labels oder Operatoren bestehen kénnen. Operatoren kennzeichnen dabei die genaue
Variante eines Maschinenbefehls, beispielsweise Postinkrementoperatoren oder spezielle
Adressierungsarten.
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4 Dynamische Datenallokation auf
Basisblock-Ebene

Die bisher bestehende dynamische Allokation von Daten fiir Scratchpad-Speicher von
Rotthowe [Rot08] war hinsichtlich der Platzierung des Kopiercodes auf Grenzen von
Schleifen und Funktionen beschrankt. Bei Programmen, die starken Gebrauch von Func-
tion Inlining betreiben, geht die Flexibilitdt der dynamischen Datenallokation deutlich
zuriick. Auch im Hinblick auf die im weiteren Verlauf geplanten DMA-gestiitzten Alloka-
tion erscheint es sinnvoll, das Allokationsmodell auf Basisblockebene zu verfeinern. Als
Vorlage fiir das nun vorgestellte ILP-Modell dient das Allokationsmodell von Kleinsorge
[K1e08].

4.1 ILP-Formulierung

Als grundlegende Datenstruktur fiir das folgende ILP-Modell dient ein interprozeduraler
Konstrollflussgraph TPCFG = (V, E), dessen Knoten v € V einzelne Basisblocke und
dessen Kanten e; € E bestehende Kontrollfliisse zwischen den einzelnen Basisblécken
darstellen.

Aus dem IPCFG wird dann ein gerichteter, azyklischer Graph Gpag = (V,E \ Ep)
entwickelt, mit Hilfe dessen dann die WCET der einzelnen Pfade berechnet werden kann.
Ey kennzeichnet hier die Menge der Kanten, die eine Schleife symbolisieren und den
IPCFG zyklisch machen, den sogenannten Back-Kanten. Zur Identifikation dieser Back-
Kanten wird wie folgt nach [Muc04] verfahren.

Definition 4.1. Ein Knoten v, € V dominiert einen Knoten v, € V genau dann, wenn
jeder Pfad vom Eingangsknoten zu v, den Knoten v, enthilt.

Hieraus folgt, dass aus dem Graphen ein Dominanz-Baum, ausgehend vom FEingangs-
knoten, gebildet werden kann. In Abbildung 4.1.2 ist der Dominanzbaum des Graphen
in Abbildung 4.1.1 zu sehen.

Definition 4.2. Eine Back-Kante e, € Ej, ist eine Kante, deren Ziel v; € V den Ursprung
vs € V dominiert.

Im hier gegebenen Beispiel dominiert der Knoten vy den Knoten vg, und damit ist die
Kante e = (vg,v4) eine Back-Kante. Ein Programm ist mit dem folgenden ILP genau
dann analysierbar, wenn der zugehorige Kontrollflussgraph reduzierbar ist.

Definition 4.3. Ein Flussgraph G = (V, E) ist genau dann reduzierbar, wenn E so in die
disjunkten Teilmengen der Forward-Kanten Ey und der Back-Kanten Ej zerlegt werden
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4 Dynamische Datenallokation auf Basisblock-Ebene

Abbildung 4.1.1: Ausgangskontrollflussgraph, der noch nicht azyklisch ist.

Abbildung 4.1.2: Dominanzbaum des CFG aus Abbildung 4.1.1.
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4.1 ILP-Formulierung

kann, dass (V, Ef) einen gerichteten, azyklischen Graph darstellt, in dem jeder Knoten
vom Eingangsknoten aus erreicht werden kann und die Kanten aus F} der Definition 4.2
entsprechen.

Sollte der Graph im Sinne dieser Definition nicht reduzierbar sein, handelt es sich um
einen Graphen, der Schleifen mit mehreren Eintrittspunkten besitzt. Derlei Konstruk-
tionen sind mit C goto-Statements zwar moglich, werden jedoch sehr selten genutzt und
gelten seit langem als ungliicklich und umgehbar [Dij68].

Schleifen werden in einer dedizierten Art in das ILP eingefiigt. Schleifen kénnen als
Teilgraph des IPCFG aufgefasst werden. Sie haben einen Anfangs- und einen Endknoten,
die durch eine Back-Kante vom End- zum Anfangsknoten im Sinne der Definition 4.2
verbunden sind. Sdmtliche Schleifen eines Programms sind iiber ihren Eingangsknoten,
den Schleifenkopf, identifizierbar. Die restlichen Knoten einer Schleife bis zum Endknoten
werden als Schleifenrumpf bezeichnet.

In der folgenden Aufschliisselung des ILP-Modells kennzeichnen sich sowohl die bi-
néren als auch die ganzzahligen Variablen mit einem Kleinbuchstaben und einem bzw.
zwei Indizes: ab. Konstanten, deren Wert im Vorfeld bestimmt wird, werden in Funkti-
onsschreibweise mit einem bzw. zwei Parametern dargestellt: a(b, ¢).

4.1.1 Konstanten

Fiir die Bildung des ILP-Modells miissen zunéchst einige Konstanten festgelegt werden,
auf deren Basis dann die WCET-Schranke berechnet werden kann. Zum einen spielt die
Grofe der einzelnen Datenobjekte d € data_objects eine Rolle bei der Auslastung des
SPM.

Definition 4.4. Sei size (d;) die Grofe der Variable d; in Byte.

Damit die WCET des Gesamtprogramms aus dem ILP hervorgeht, miissen die Lauf-
zeiten der einzelnen Basisblocke ebenfalls im ILP-Modell enthalten sein:

Definition 4.5. Sei ¢ (v;) die WCET des durch vy représentierten Basisblocks ohne
Variablen im Scratchpad-Speicher.

Fiir die Auswahl der im SPM zu lagernden Datenobjekte spielt der Nutzen in Form von
Zeiteinsparung die Hauptrolle. So wird fiir alle moglichen Kombinationen von Knoten vy,
und Variablen d; der Gewinn gain (d;,v) im Voraus berechnet.

Definition 4.6. Sei gain (d;,vi) der erzielte Laufzeitgewinn bei einer Auslagerung von
d; wiahrend der Ausfithrung von vy.

Dieser Gewinn definiert sich aus der Differenz zwischen ¢ (vy) und der WCET des durch
vk, reprasentierten Basisblocks mit der Variable d; im SPM. Um den WCET-Beitrag von
Schleifen gesondert korrekt berechnen zu kénnen, muss zu jeder Schleife die maximale
Anzahl an Iterationen im ILP bekannt sein.

Definition 4.7. Falls vy ein Schleifenkopf ist, dann sei loopcount (vy) die maximale
Anzahl an Schleifeniterationen. Sonst sei loopcount (vy) = 1.

29



4 Dynamische Datenallokation auf Basisblock-Ebene

Die Schleifeniterationsvariable wird ausschliefslich im Zusammenhang mit Schleifen ver-
wendet, weswegen sie auch in Abhéngigkeit des Schleifenkopfes festgehalten werden kann.
Der Standardfall eines Knotens, der kein Schleifenkopf ist, sei hier nur der Vollstéandigkeit
halber mit aufgefiihrt. Schlieflich muss noch der Einfluss der Kopieroperationen auf die
WCET mitberiicksichtigt weden. Hierfiir werden die Konstanten c¢jpqq (d;) und csiore (d;)
mit definiert.

Definition 4.8. Sei ¢joqq (d;) die Dauer eines Kopiervorgangs des Datums d; in den
Scratchpad-Speicher.

Definition 4.9. Sei cgore (d;) die Dauer eines Kopiervorgangs des Datums d; in den
Hauptspeicher.

Die Werte fiir ¢joqq und cstore lassen sich auf Grund der Ergebnisse der Pipeline-
Simulation von Rotthowe wie folgt abschétzen:

‘ ‘ Cload ‘ Cstore ‘
Konstanten (read-only-Speicher) | 15 - size (d;) + 20 0
Variablen (SRAM) 6 - size(d;) +20 | 4-size(d;) + 20

Tabelle 4.1: Berechnung der Kopierkosten

Die Werte setzen sich zusammen aus den grofsenabhingigen Bestandteilen, die die
Speicherzugriffe enthalten. Die iibrigen 20 Zyklen ergeben sich aus der Laufzeit fiir den
Funktionaufruf, den Riicksprung und die Vorbereitung der eigentlichen Kopierschleife.

4.1.2 Variablen

Fiir die basisblockweise Datenallokation werden zunéchst vier verschiedene Entschei-
dungsvariablen definiert, die nach Optimierung des ILPs die Speicherkonfiguration wie-
derspiegeln. Die zentrale Entscheidungsvariable s}; definiert den Speicherort einer Varia-
ble an einem bestimmten Programmpunkt.

i {1, falls die Variable d; im Knoten v, im SPM liegt
Sk =
0, sonst

Um die Konsistenz der Speicherorte iiber den Programmverlauf vollstdndig sicherzu-
stellen, miissen noch eine Reihe von Entscheidungsvariablen definiert werden, die den
Zustand auf den Kanten représentieren.

wl. =

{1, falls die Variable d; auf der Kante e; im SPM liegt
J

0, sonst
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4.1 ILP-Formulierung

; {1, falls die Variable d; auf der Kante e; ins SPM geladen wird
Y; =
0,

sonst

1, falls die Variable d; auf der Kante e; in den Hauptspeicher
zZi = geschrieben wird

0, sonst

4.1.3 Constraints

Zunéchst muss fiir alle Knoten des Graphen sichergestellt werden, dass die Grofe des
Scratchpad-Speichers stets grofser und gleich der Grofse der Variablen ist, die in ihm
ausgelagert werden sollen:

Vo, € Ve Zs}c - size (d;) < size (SPM) (4.1.1)

i
Weiterhin kann eine Variable d; auf jeder Kante e; nur in genau einem Zustand sein:
1. Sie liegt im SPM, also xé =1
2. Sie wird in den SPM kopiert, also y; =1
3. Sie wird in den Hauptspeicher kopiert, also z} =1
4. Sie liegt im Hauptspeicher xé = y;'- = z; =0

Dies wird durch folgenden Constraint sichergestellt:

Vd; € data_objects, ej € E x; + y; + z]i- <1 (4.1.2)

Ferner muss die Konsistenz des SPM-Inhalts noch gesichert werden. Das heifst, dass
ein Datum d; an einem Knoten v; nur dann im Scratchpad-Speicher sein kann, wenn
es entweder auf den eingehenden Kanten bereits dort ist oder dort kopiert wird (4.1.3).
Wenn in einem Knoten v ein Datum d; im Scratchpad-Speicher liegt, dann muss es auf

allen ausgehenden Kanten ebenfalls dort liegen oder zuriick in den Hauptspeicher kopiert
werden (4.1.4).

Vd; € data_objectsVvg € V' \ {ventry } Vej € In(vg) : sf, = xz + y; (4.1.3)
Vd; € data_objectsVvg € V \ {vexit} Ve; € Out(vy) : sy = xj + 2, (4.1.4)

Beim Wurzel- und Senken-Knoten des IPCFG wird dieser Constraint mangels vorhan-
dener Kanten jeweils wechselweise nicht eingefiigt.
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4 Dynamische Datenallokation auf Basisblock-Ebene

4.1.4 Flow-Constraint und Zielfunktion

Die Bildung der WCET anhand eines IPCFG geschieht iiber eine Kette von Unglei-
chungen, die sich entlang des WCEP aufreihen. Sei nun vy der Startknoten und v, der
Endknoten eines Kontrollflussgraphen. Dann sei P = (vy,...,v:) ein Pfad ohne Schlei-
fen oder Funktionsaufrufe durch das Programm. Die Flussvariable, die sich durch den
WCEP zieht ist wy. In ihr ist die kumulierte WCET vom Knoten v, bis zum Endknoten
vy gespeichert. Die WCET baut sich {iber diese Ungleichungen vom Endknoten entgegen
der Ausfiihrungsreihenfolge bis zum Startknoten hin auf.

wr > wge1 +c(vg) — Zgain (di, vp) - st +
—_——— -
1)

)

(2)
Z Cload (dz) ' yé + Z Cstore (dz) : 22 (415)

®3)

Eine solche Ungleichung wird fiir jeden vy nachfolgenden Knoten im reduzierten CFG
in das ILP eingefiigt. Durch die Formulierung als Ungleichung wird sichergestellt, dass
im Falle mehrerer Ungleichungen an einem Knoten die kumulierte WCET das Maximum
einnimmt. Die in wy kumulierte WCET des Knotens v, ist damit mindestens so grof, wie
die Summe aus der Laufzeit des atomaren Knotens ¢ (v;) und der kumulierten WCET
des Nachfolgeknotens (1). Von dieser wird dann der durch die SPM-Allokationen erzielte
Laufzeitgewinn abgezogen (2). Wieder hinzugezahlt werden die Kosten von Kopien, die
auf der Kante zwischen den betrachteten Knoten durchgefiihrt werden (3).
Fiir den Endknoten gilt mangels ausgehender Kante dann

wy = c(vg) — Zgaz’n (dm,vt) - 53" (4.1.6)

m

Dies fithrt dazu, dass die Gesamt-WCET schlieflich in wq festgehalten wird und die
Zielfunktion dann

wy — min (4.1.7)

Fiir den Fall, dass im Programmfluss Schleifen oder Funktionsaufrufe enthalten sind,
miissen diese gesondert beriicksichtigt werden und in das Gesamt-ILP eingebunden wer-
den. Das Vorgehen wird in den folgenden beiden Abschnitten erlduert.

Schleifen

Schleifen innerhalb des Kontrollflussgraphen erfordern eine gesonderte Betrachtung, da
es vorkommen kann, dass der Schleifenrumpf oder Teile davon keine Verbindung zum
Endknoten des Programms wve,; iliber Forward-Kanten haben. Fiir die Losung dieses
Problems werden dem Schleifenkopf nun zwei Formeln zugewiesen. Einerseits wird die
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4.1 ILP-Formulierung

Ventry .

wy > we+c(vg) —X...
wy = wy - loopcount (vy) + ws

Vexit O

Abbildung 4.1.3: Beispiel fiir die Einbindung von Schleifen in das ILP

WCET einer einzelnen Schleifeniteration analog zu Formel 4.1.5 in einer zusitzlichen
Variable w) berechnet:

w;wad > wbody+c (vhead)_z gain (dla vhead)'szead_}—z Cload (dz)yé+z Cstore (dz)

2 2

(4.1.8)

Dabei ist vpeqq der Schleifenkopf, vpoqy der erste Knoten des Schleifenrumpfs und e, =

(Uhead7 Ubody)-
Die Einbindung der Schleife in die Gesamt-WCET des Programms wird mit

Whead = Whegq * l00pcount (Vpead) + Weat (4.1.9)

hergestellt. Der Knoten vy, dessen kumulierte WCET hier verwendet wird ist der Kno-
ten, der unmittelbar auf die Schleife folgt.

Im Beispiel aus Abbildung 4.1.3 ist v4 der Schleifenkopf und der Knoten wvg alleiniger
Schleifenrumpf. Zunéchst wird die WCET einer einzelnen Schleifeniteration w) mit Hilfe
der Ungleichung

wﬁ; Z We +c (U4) - Z gain (dm7 7)4) : ST + Z Cload (dm) : y? + Z Cstore (dm) : Zgn
m m m

mit e, = (vy, vg)
berechnet. Diese Einzel-WCET wird dann mittels
wy = w - loopcount (vy) + ws

in die Berechnung der Gesamt-WCET miteinbezogen.
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4 Dynamische Datenallokation auf Basisblock-Ebene

Funktionsaufrufe

Funktionsaufrufe bediirfen ebenfalls einer gesonderten Behandlung, die &hnlich der Ein-
bindung von Schleifen vonstatten geht. Bei mehrfachen Aufrufen einer Funktion ausge-
hend von verschiedenen Stellen innerhalb eines Programms kann es dazu kommen, dass
Back-Kanten entstehen. Um diese zu umgehen, wird jede einzelne Funktion f analog zum
Gesamtprogramm behandelt und bekommt je einen virtuellen Eintritts- und Austritts-
knoten vy epgry bZW. V4 gy Fiir jede Funktion wird die WCET in wy eptry berechnet.

Aus der Definition eines Basisblocks geht hervor, dass ein Funktionsaufruf grundsétz-
lich am Ende eines Basisblocks stattfindet. Sei nun v.4e» der Knoten, an dessen Ende die
Unterfunktion aufgerufen wird. Weiterhin sei vy¢syrn der Knoten, in den der Kontrollfluss
nach Abarbeitung der Funktion zuriickkehrt. Dann wird die WCET des Aufrufknotens
Wealler Wie folgt berechnet:

Wealler = W§ entry + Wreturn + € (Ucaller) - Z gain (dl7 Ucaller) : Sialler +
%
Z Cload (dz) ' yi + Z Cstore (dz) : 22 (4110)
i i

mit e, = (’Ucallemvfientry)

Das heifst, dass die WCET einer Funktion nur einmalig berechnet wird und der Wert
anschliefsend an den aufrufenden Knoten mit eingebunden wird. Die Knoten vyeyrn, z2u
denen der Kontrollfluss zuriickkehrt bekommen zusétzlich zu den Kopierkosten auf der
ausgehenden Kante noch die Kopierkosten auf der Return-Kante e,..; = (v F_exits vretum)
addiert:

Wreturn = Wreturnt1 T C ('Ureturn) - Z gain (dz, Ucaller) : Sialler +
7
Z Cload (d;) - ?/Zut + Z Cstore (di) - Z(i)ut +
i )
Z Cload (dz) : yviﬂet + Z Cstore (dl) : Zvl;et (4111)

4.2 WCC-Einbindung

Fiir die Einbindung des ILPs in den WCC wurde der schon vorhandene Code von Rott-
howe [Rot08| als Coderahmen verwendet. Fiir den IPCFG wurde die Datenstruktur
von Kleinsorge [Kle08] in diesen Code iibernommen. Innerhalb des Coderahmens wur-
de die Generierung des ILPs komplett neu erstellt. Aus dem Ergebnis des ILP-Solvers
wird dann basisblockweise eine Belegung des Scratchpad-Speichers nach einem First-Fit-
Algorithmus berechnet.

Dabei wird beginnend mit dem Startknoten des Programms fiir jeden Knoten eine
Aufteilung des Scratchpad-Speichers berechnet. Dabei werden neu hinzugekommene Da-
tenobjekte an der ersten ausreichend grofsen Stelle im SPM beginnend mit der niedrigsten
SPM-Adresse platziert.
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4.2 WCC-Einbindung

Adressraum
) SPM-Grofle

> Zeit

Abbildung 4.2.1: Beispiel zur SPM-Belegung nach dem First-Fit-Algorithmus

Dabei kann es dazu kommen, dass aus Fragmentierungsgriinden fiir ein Datenobjekt im
Scratchpad-Speicher kein Platz mehr vorhanden ist. In diesem Fall wird die Variable im
betroffenen Basisblock nicht im SPM liegen. Falls im weiteren Verlauf Platz zur Verfiigung
steht, wird die Allokation nachgeholt.

In Abbildung 4.2.1 wird ein Diagramm fiir ein einfaches Beispiel fiir dieses Vorgehen
dargestellt. Auf der x-Achse ist die Zeit aufgetragen, auf der y-Achse der Adressraum
beginnend mit der SPM-Startadresse. Dariiber hinaus ist noch die Grofke des SPM als
Schranke eingetragen. Dieses Beispiel legt einen linearen Programmablauf zu Grunde.
Dabei sollen folgende SPM-bezogene Operationen durchgefiihrt werden:

e Objekte 1 und 2 sind zum Programmstart im Scratchpad-Speicher und werden an
dessen Beginn platziert.

e Objekt 3 wird ins SPM an der erstmdoglichen Stelle, d.h. nach Objekt 2 eingelagert.

e Objekt 2 wird in den Hauptspeicher zuriickgeschrieben und Objekt 4 an der erst-
moglichen Stelle, also unmittelbar oberhalb von Objekt 1 eingelagert.

e Objekt 1 wird in den Hauptspeicher zuriickgeschrieben und Objekt 5 soll an der
erstmoglichen Stelle eingelagert werden. Obwohl grundsétzlich genug Platz im SPM
vorhanden ist, ist dieser in diesem Fall nicht am Stiick vorhanden. Deswegen bleiben
die Objekte 3 und 4 zunéichst allein im SPM.

e Objekt 4 wird in den Hauptspeicher zuriickgeschrieben und damit ist nun genug
zusammenhéngender Platz fiir Objekt 5 vorhanden, welches in diesen freien Bereich
eingeordnet wird.

Samtliche Datenobjekte bekommen einen festen Platz im Hauptspeicher zugewiesen,
auch wenn sie in der Startallokation, also zu Beginn der Programmausfithrung, im SPM
liegen.
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4 Dynamische Datenallokation auf Basisblock-Ebene

4.2.1 Platzierung des Spillcodes

Die Platzierung des Spillcodes ist abhéngig von der Struktur des Graphen an den jewei-
ligen Kanten mit positiven Kopierentscheidungen. Prinzipbedingt miissen die Kopiervor-
gidnge vom SPM in den Hauptspeicher vor den Kopiervorgingen vom Hauptspeicher ins
SPM durchgefiihrt werden, da ansonsten nicht sichergestellt werden kann, dass zu jedem
Zeitpunkt ausreichend Platz zur Verfiigung steht, alle vorgesehenen Variablen im SPM
unterzubringen. Um dieser Tatsache Rechnung zu tragen, wird Code zur Auslagerung von
Daten aus dem SPM jeweils an das Ende von Basisblocken bzw. im Sinne des Graphen
auf den Beginn ausgehender Kanten gelegt. Umgekehrt wird der Code zur Einlagerung
von Daten in den SPM jeweils zu Beginn der Basisblécke bzw. auf das Ende eingehender
Kanten gelegt.

Fiir die Ein- und Auslagerungen sind grundsétzlich jeweils zwei verschiedene Moglich-
keiten der Graphenstruktur gegeben: Es handelt sich entweder um eine einzelne oder um
mehrere Kanten. Die generelle Platzierung fiir alle Varianten ist in Tabelle 4.2 detailliert
erklart.

Eine Ausnahme von dieser Codeplatzierung bilden Riicksprungkanten aus Unterfunk-
tionen. Hier wird der Spillcode immer am Zielknoten platziert, da innerhalb einer Funk-
tion der Aufrufer zur Laufzeit und damit die Zielbelegung des Scratchpad-Speichers nach
dem Riicksprung nicht bekannt ist.
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4.2 WCC-Einbindung

Eingehende Kanten

Ausgehende Kanten

Nur eine eingehende Kante: Der
Spillcode kann zu Anfang des
zugehorigen Basisblocks plat-
ziert werden.

Nur eine ausgehende Kante:
Der Spillcode kann am FEn-
de des zugehorigen Basisblocks
platziert werden. Ist die letz-
te Instruktion allerdings ei-
ne Sprunganweisung, muss der
Spillcode direkt davor platziert werden.

Zwei bis n eingehende Kanten:
Zunéchst werden die fiir alle
Kanten notwendigen Kopierak-
tionen ermittelt. Dann wird
ausgewertet, welche bei allen
Kanten notwendig sind.

Diese werden dann zundchst am Anfang
des Basisblocks platziert. Fiir einzelne Kan-
ten gesondert notwendige Kopieroperationen
werden wiederum davor platziert mit einem
unbedingten Sprung an den Anfang des ge-
meinsamen Spillcodes (dieser entfillt, falls
der gemeinsame Code unmittelbar auf den
separaten folgt).

Die Sprungziele der letzten Befehle der vor-
hergehenden Basisblécke miissen gegebenen-
falls auf den Start des fiir die Kante einge-
fligten Spillcodes umgebogen werden. Falls
eine der Kanten keinen Sprung beinhaltet,
muss dieser eventuell eingefiigt werden.

Zwei bis n ausgehende Kanten:
Zu behandeln ist hier nur der
Fall n = 2, da jeder andere Fall
nur dann auftreten kann, wenn
es sich um das Ende einer Funk-
tion handelt. Dieser Fall wird bereits geson-
dert behandelt.

Mehrere ausgehende Kanten kénnen ansons-
ten nur bei einer bedingten Sprunganwei-
sung auftreten. Auch hier wird #hnlich wie
bei den eingehenden Kanten verfahren.
Zunéchst werden fiir beide Kanten die not-
wendigen Kopieroperationen ermittelt. Aus
diesen wird dann die Schnittmenge gebildet,
und dieser gemeinsame Teil vor der beding-
ten Sprunganweisung platziert.

Falls fiir den genommenen Sprung ebenfalls
Kopieroperationen notwendig sind, wird fiir
diese ein zusitzlicher Basisblock eingefiigt
und als Ziel fiir den bedingten Sprung ein-
gesetzt. Ans Ende des zusétzlichen Basis-
blocks wird gegebenenfalls noch ein unbe-
dingter Sprung an die urspriingliche Ziel-
adresse eingefiigt.

Hinter der bedingten Sprunganweisung wird
gef. der separate Spillcode fiir diese Kante
eingefiigt

Tabelle 4.2: Verschiedene Graphenstrukturen und das jeweilige Vorgehen zur Code-

platzierung
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5 Reduktion der Kopierkosten

Ein zentrales Problem der dynamischen Allokation von Scratchpad-Speicher, insbesonde-
re fiir Daten, sind die zwangslaufig anfallenden Kopierkosten. Diese liegen hiufig in einem
Bereich, der die Einsparpotenziale durch Nutzung des Scratchpad-Speichers zu weiten
Teilen zunichte macht. Im Rahmen dieser Arbeit wurde deswegen nach Moglichkeiten
gesucht, diese Kosten zu minimieren. Im Vorfeld kristallisierten sich vier verschiedene
Ansatzpunkte heraus, die im Verlauf der Arbeit néher untersucht wurden.

Der Kopiercode der dynamischen Allokationen wurde bislang direkt als Inline-Code
an den erforderlichen Stellen eingefiigt. Untersucht wurde hierbei, ob es sich lohnt, den
Kopiercode in eigene Funktionen auszulagern und damit die Laufzeit des Programms
zu verringern. Im Rahmen dessen wurde untersucht, ob die Anderung der Breite der
Kopierinstruktionen einen Einfluss auf die Laufzeit hat.

Ein grundsétzlich anderer Ansatz war, die Kopieraktionen als parallelisierbar anzuse-
hen und damit die Laufzeit von den Kosten des Kopiercodes zu entlasten. Ein Teilansatz
war die Modifikation der Annotationen fiir den WCET-Analyzer aiT, ein weiterer Teil-
ansatz war die Nutzung der prozessoreigenen DMA-Einheit, um den eigentlichen Kopier-
vorgang aus der Laufzeit zu entfernen.

5.1 Spezialisierung der Kopierfunktionen

Der urspriingliche Assemblercode, der von den dynamischen Allokationen generiert wur-
de, wurde an den von der ILP-L&sung vorgesehenen Stellen direkt eingefiigt. Durch die
Auslagerung der einzelnen Spill-Code-Snippets in eigene Funktionen kénnen sowohl Lauf-
zeit als auch Codegrofe gesenkt werden.

Der urspriingliche Kopier-Code, beispielhaft in Listing 5.1 dargestellt, sah zunéchst das
Retten derjenigen Register auf den Stack vor, die im Rahmen der Kopieraktion verwendet
wurden. Darauthin wurde die Schleife vorbereitet, das heifst es wurden sowohl Start- und
Zieladressen, als auch die Iterationsgrenzen gesetzt. Darauf folgte eine einfache Zero-
Overhead-Schleife, und der Kopiercode wurde vom Zuriickschreiben der Register aus
dem Stack abgeschlossen.

In der neuen Variante aus Listing 5.2 kann der Code zum Retten und Zuriickschreiben
der Register entfallen, da der TC1796 beim Aufruf einer Funktion mittels call den
oberen Kontext automatisch sichert. Umgekehrt wird der obere Kontext beim Verlassen
der Funktion mittels ret wiederhergestellt [Inf08b].
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5 Reduktion der Kopierkosten

Listing 5.1 Urspriinglicher Kopiercode

_tospm: # Retten der genutzten Register

sub.a %al10, 20

st.w [%hal0] 16, %dO
st.a [%al0] 12, %a3
st.a [%hal0] 8, %a2
st.a [%al0] 4, Y%al
movh.a %al, HI:dec_nbh
lea %al, [%al]l] LO:dec_nbh
movh.a %a2, 53248

lea %a2, [%a2] 16548
movh.a %a3, O

lea %a3, [%a3] 1
_tospm_loop:

ld.w %d0, [%al+] 4
st.w [%a2+] 4, %d0
loop %a3, _tospm_loop
_tospm_end:

ld.a %al, [%al10] 4
ld.a %a2, [%al10] 8
1d.a %a3, [%al10] 12
ld.w %d0, [%al10] 16
lea %al0, [%al10] 20

# Vorbereitung der Schleife

# Kopierschleife

# Register zuriickschreiben

Listing 5.2 Kopiercode in spezialisierter Funktion

call _tospm

[...]

_tospm:

movh.a %al2, HI:dec_nbh
lea %al2, [%al12] LO:dec_nbh
movh.a %al3, 53248

lea %al13, [}%al3] 16548
movh.a %al4, O

lea %ald, [%ald] 1
_tospm_loop:

ld.w %d8, [hal2+] 4
st.w [%al13+] 4, %d8
loop %ald, _tospm_loop
_tospm_end:

ret

# Aufruf der Kopierfunktion

# Schleife vorbereiten

# Kopierschleife

# Rickkehr
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5.2 Breite der Kopieraktionen modifizieren

5.2 Breite der Kopieraktionen modifizieren

Wie in den vorangegangenen Codebeispielen zu sehen ist, werden die Daten mit 1d.w
und st.w in 32-Bit-Worten kopiert. Da der TC1796, wie in 3.1 erwdhnt, in der Lage
ist, auch mit 64 Bit breiten Werten umzugehen, besteht die Moglichkeit, die Anzahl der
ausgefiihrten Kopierinstruktionen n&herungsweise zu halbieren.

Hierbei kann es allerdings zu einer Vergréferung des Codes kommen. Von der Kopier-
schleife kann dann nur der Teil der zu kopierenden Daten erfasst werden, dessen Grofe
sich noch restfrei durch 8 Byte teilen ldsst. Der verbleibende ,Verschnitt“ wird dann mit
einzelnen 8, 16 oder 32 Bit breiten Kopierinstruktionen kopiert.

5.3 Annotationen modifizieren

Der vom WCC eingesetzte WCET-Analyzer aiT kann bei seiner Bindrcode-Analyse mit
Annotations-Dateien unterstiitzt werden. Diese Dateien enthalten unter anderem Infor-
mationen iiber die Anzahl an Schleifeniterationen, die Ziele von Speicherzugriffen oder
auch die Taktgeschwindigkeit des Prozessors [Abs08]. Mit Hilfe dieser Annotationen sollte
ein Verhalten dargestellt werden, in dem das Kopieren von Code bzw. von Daten aus dem
und in den Scratchpad-Speicher keinen Einfluss auf die Gesamtlaufzeit eines optimierten
Programms haben soll. Der Grundgedanke dahinter sah vor, dass die Kopieroperationen
als parallel zur Ausfithrung des iibrigen Codes anzusehen seien.

Vielversprechend erschien dabei die Annotation von Code-Stiicken, die nicht analysiert
werden sollen. Diesen kann dann eine feste Ausfithrungszeit vorgegeben werden, die aiT
dann in der weiteren Analyse verwendet. Als Ausfithrungszeit wurde in den Annotationen
dann entsprechend ein Wert von 0 eingesetzt. Die Analyse von aiT lieferte allerdings
hohere WCET-Werte fiir die getesteten Programme, als ohne eine derartige Annotation.
Dies ist darauf zuriickzufiihren, dass aiT nach einer nicht analysierten Funktion von
einem unbekannten Pipeline- und Cache-Zustand ausgeht. Letzteres fiithrt dazu, dass die
Speicherzugriffe im weiteren Programmablauf zunéchst als Cache-Misses bewertet werden
und damit die WCET deutlich ansteigen lassen.

Dariiber hinaus unterstiitzt aiT in den Annotations-Dateien die kiinstliche Steigerung
der Laufzeit einelner Instruktionen. In diesem Fall wird der betroffene Code-Block wei-
terhin analysiert und in die WCET-Berechnung mit einbezogen. Der Versuch, iiber diese
Méglichkeit eine zusétzliche negative Laufzeit zu annotieren, scheiterte allerdings, da aiT
die Annotations-Datei nicht mehr akzeptierte.

Als Fazit ldsst sich damit ziehen, dass die Modifikation der Annotationen nicht geeignet
ist, um die Kopierkosten, wenn auch nur virtuell, zu reduzieren.

5.4 Nutzung der DMA-Einheit

Ein weiteres Konzept zur Reduktion der Kopierkosten lag in der Nutzung der DMA-
Einheit des TC1796, um die notwendigen Kopien durchzufiihren. Die DMA-Einheit un-
terstiitzt das nebenldufige Kopieren von Daten, ohne dass das laufende Programm nach
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5 Reduktion der Kopierkosten

Start der Transaktion aktiv eingreifen muss. Die DMA-Einheit muss vor Beginn mit den
notwendigen Informationen des Kopiervorgangs versorgt werden und fiihrt diesen dann
eigenstindig durch. Sowohl nach Abschluss dieses Vorgangs als auch nach Abschluss
von Teiloperationen kann eine Interrupt-Behandlung gestartet werden, es kann aller-
dings auch durch eine manuelle Abfrage festgestellt werden, ob eine Transaktion bereits
abgeschlossen ist.

Fiir den Fall der WCET-Analyse mit aiT ist die Interrupt-Variante nicht analysierbar,
da aiT keine Modellierung der DMA des TC1796 mit sich bringt. Die manuelle Abfrage,
die schlussendlich auf eine Busy-Waiting-Schleife hinauslauft, kann aus dem selben Grund
nicht angewendet werden. Damit muss auf anderem Wege sichergestellt werden, dass
ein DMA-gestiitzter Datentransfer in einem ausreichend grofsen Zeitrahmen durchlaufen
kann. Dies wird im Abschnitt 5.4.2 im Detail erldutert. Zunéchst wird allerdings erklért,
wie die DMA-Einheit genau gesteuert wird.

5.4.1 Ansteuerung der DMA-Einheit

Die DMA-Einheit des TC1796 wird durch insgesamt 135 Register gesteuert, denen jeweils
eine Adresse zwischen 0x£f0003c00 und 0xf0003eff zugeordnet ist [Inf07]. Im Folgenden
werden die fiir die geplanten Kopieraktionen notwendigen Register vorgestellt, beginnend
mit denjenigen, die fiir jeden der 16 DMA-Kanile einzeln verfiigbar sind. Doch zunéchst
eine Begriffsdefinition

Definition. Eine DMA transaction, die ein Datenobjekt kopieren soll, setzt sich zusam-
men aus DMA mowes, die 8, 16 oder 32 Bit breit sind. Bis zu 16 DMA mowves bilden
einen DMA transfer, von denen bis zu 511 eine DMA transaction ausmachen.

e Das Channel Control Register (DMA CHCRmx) teilt sich in mehrere Bitfelder
auf. Fiir alle nun vorgestellten Register mit Bitfeldern gilt, dass nicht erlduterte
Bits nicht verwendet werden und konstant 0 sind:
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5.4 Nutzung der DMA-FEinheit

‘ Feld ‘ Bits ‘ Beschreibung ‘
TREL [8:0] | Transfer Reload Value: In diesem Bitfeld wird die Anzahl
der Transfers je Transaktion gespeichert.
PRSEL [15:13] | Peripheral Request Select: Steuert Hardware-Anfragen,
hier konstant 0004
BLKM [18:16] | Block Mode: 2°¥“¢ =Anzahl der Moves je Transfer,
0009 < walue < 1009
RROAT 19 Reset Request Only After Transaction: Gesetzt, falls
eine Transaktion am Stiick laufen soll, hier konstant 1
CHMODE 20 Channel Operation Mode: Steuert Hardware-Anfragen,
hier konstant 09
CHDW [22:21] | Channel Data Width: Breite eines Moves — 002=8 Bit;
012= 16 Bit; 10o= 32 Bit
PATSEL | [25:24] | Pattern Select: Pattern detection wird hier nicht
verwendet, hier konstant 00
CHPRIO 28 Channel Priority: Da keine Priorisierung vorgesehen ist,
hier konstant 1o
DMAPRIO 30 DMA Priority: Regelt die Prioritétsebene auf dem

FPI-Bus; um Zeitschranken einzuhalten, hier konstant 14

e Das Channel Interrupt Control Register (DMA CICRmx) teilt sich ebenfalls in
mehrere Bitfelder auf; da hier nicht zirkuldr kopiert oder mit Interrupts gearbeitet
wird, ist der Registerinhalt stets 0000 00001¢.

‘ Feld ‘ Bits ‘ Beschreibung ‘
WRPSE 0 Wrap Source Enable: Steuert, ob die Quelle zirkular
gelesen werden soll, hier konstant O
WRPDE 1 Wrap Destination Enable: Steuert, ab das Ziel zirkulér
geschrieben werden soll, hier konstant 0Oy
INTCT [3:2] Interrupt Control: Steuert die Generierung von Interrupts,
hier konstant 004
WRPP [7:4] Wrap Pointer: Speichert Interruptbehandlungsroutinen,
hier nicht verwendet, konstant 00002
INTP [11:8] | Interrupt Pointer: Speichert
Interruptbehandlungsroutinen, hier nicht verwendet,
konstant 00004
IRDV [15:12] | Interrupt Raise Detect Value: Kennzeichnet

Interruptausloser, hier nicht verwendet, konstant 00004

e Das Address Control Register (DMA ADRCRmx) enthilt Informationen, in wel-
chen Schritten und in welcher Richtung die Speicherbereiche durchlaufen werden

sollen:
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5 Reduktion der Kopierkosten
‘ Feld ‘ Bits ‘ Beschreibung
SMF [2:0] | Source Address Modification Factor: Enthilt die
Schrittgrofe beim Traversieren, hier konstant 000,
INCS 3 Increment of Source Address: Kennzeichnet, ob
aufsteigend traversiert wird, hier konstant 1
DMF [6:4] | Destination Address Modification Factor: analog zu
SMF, hier konstant 0002
INCD 7 Increment of Destination Address: analog zu INCS, hier
konstant 1o
CBLS [11:8] | Circular Buffer Length Source: Kennzeichnet die Grofe
des Ringpuffers (falls verwendet), hier konstant 11115
CBLD [15:12] | Circular Buffer Length Destination: Analog zu CBLS,
hier konstant 11115
SHCT [17 : 16] | Shadow Control: Zeigt an, ob und wie das
Schattenadressregister verwendet wird, hier konstant 00y

e Das Source Address Register (DMA _SADRmx) enthélt die 32 Bit breite Start-
adresse der DM A-Transaktion, das Destination Address Register (DMA _DADRmx)
enthélt die 32 Bit breite Zieladresse der DMA-Transaktion.

Schlieflich gibt es noch drei allgemeine DMA-Register die fiir eine einfache Kopierope-
ration von Belang sind:

e Das Interrupt Clear Register (DMA INTCR) ist ein ,write-only“-Register, das
heifst, dass hier hineingeschriebene Werte nicht gespeichert, sondern nur direkt ver-
arbeitet werden. Hier kdnnen eventuell gesetzte Interrupt-Flags geloscht werden.
Da das Modell ohne Interrupts arbeitet, werden alle etwaigen Bits geloscht und das

Register auf FFFF FFFFig gesetzt.

e Das Software Transaction Request Register (DMA STREQ) ist ebenfalls ein ,write-
only“-Register. Erst wenn hier das Bit fiir den jeweiligen Kanal gesetzt wird, wird
die DMA-Transaktion die iiber die o0.g. Register definiert wird, gestartet. Die Kanéle
sind anhand ihrer Nummer sortiert. Das heiftt, in Bit 0 wird Kanal 0 gesteuert und
in Bit 15 wird Kanal 15 gesteuert. Die Bits 16-31 werden nicht verwendet und sind
konstant 0.

Der komplette Ablauf einer einzelnen beispielhaften DMA-Transaktion im Kanal 0 wére
hier folgender:

DMA_INTCR = Oxffffffff;

DMA_CHCROO = 0x50080000 | codierter Transaktionsumfang;
DMA_CHICROO = 0x00000000;

DMA_ADRCROO = 0x0000£f£88;

DMA_SADROO = Quelladresse;

DMA_DADROO = Zieladresse;

DMA_STREQ = 0x00000001; // Startet Transaktion
Die Laufzeit des Assembler-Codes, der einen solchen Auftrag initiiert, konnte mit aiT

analysiert werden und lieferte bei jedem Auftreten einen Wert von weniger als 50 Zyklen.
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5.4.2 Dauer eines Kopiervorgangs

Da in der TriCore-Modellierung von aiT die DMA nicht
mit modelliert ist, darf der zu analysierende Quell-
code keine Uberpriifungen enthalten, ob eine DMA-
Transaktion bereits fertiggestellt wurde. Eine solche
Busy-Waiting-Schleife kénnte von aiT als Endlosschlei-
fe aufgefasst werden und die Berechnung einer WCET-
Schranke verhindern. Daher ist iiber andere Mechanis-
men sicherzustellen, dass bei Verwendung einer mittels
der DMA-Einheit kopierten Variable bzw. eines Basis-
blocks die zugehorige DMA-Transaktion abgeschlossen
wurde. Hierzu ist es notwendig, die Dauer echter DMA-
Transaktionen zu messen und anhand der Messwerte
eine geeignete Schranke zu finden.

Evaluationsaufbau

Zur Messung der Dauer eines Kopiervorgangs wurde das
TriCore-Evaluationsboard TriBoard TC1796 V.1 ver-
wendet. Um ein Testprogramm auf dem TC1796 auszu-
fiihren, wird ein Betriebssystem bendtigt, welches min-
destens eine rudimentdre Laufzeitumgebung zur Ver-
fiigung stellt. Die Wahl fiel hier auf Erika Enterpri-
se, ein Minimal-Echtzeit-Kernel fiir Single- und Multi-
Core-Umgebungen [Evi09]. Die Portierung auf TriCore-
Umgebungen wurde bereits im Vorfeld von Kleinsorge
durchgefiihrt [Klel0].

Durch prozessorspezifische Header-Dateien besteht
die Moglichkeit, einzelne Registerinhalte iiber C-Code
zu steuern. Neben dem Zugriff auf die DMA-Register
besteht auch die Moglichkeit iiber ein Timing-Register
die Anzahl der vergangenen Zyklen zu bestimmen. Um
moglichst flexibel verschiedene Konfigurationen zu tes-
ten, wurde eine Funktion implementiert, die fiir 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 ausgefiihrt und die gemessenen Werte zur
weiteren Ausfithrung als CSV-Datei abgespeichert.

5.4 Nutzung der DMA-FEinheit

‘ Moves ‘ Transfers ‘ Dauer ‘

16 1 42

128 8 270

256 16 529

384 24 788

512 32 1050
640 40 1309
768 48 1569
896 56 1831
1024 64 2090
1152 72 2349
1280 80 2608
1536 96 3130
1792 112 3651
2048 128 4169
2304 144 4691
2560 160 5209
2816 176 2730
3072 192 6248
3328 208 6770
3584 224 7291
3840 240 7809
4096 256 8330
4352 272 8848
5120 320 10410
2632 352 11449
6144 384 12489
6656 416 13528
7168 448 14571
7680 480 15611
8176 511 16619

Tabelle 5.1: Exemplarische
Messwerte
DMA-Analyse

der
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5 Reduktion der Kopierkosten

Listing 5.3 Generische Funktion zur Messung der Dauer einer DMA-Transaktion

void call_dma(int from, to, chWidth, movesPerTransfer,

{

// Bildung der Bitfelder im Channel Control Register

chcr = transfers | chcr;
switch ( movesPerTransfer ) {
case 16: chcr = ( 4 << 16 ) | chcr; break;

case 8: checr
case 4: cher
case 2: checr

( 3 << 16 ) | chcr; break;
( 2 << 16 ) | chcr; break;
(1 << 16 ) | chcr; break;

}

switch ( chWidth ) {
case 32: checr = ( 2 << 21 ) | checr; break;
case 16: chcr (1 << 21 ) | chcr; break;

b
chcr = 0x50080000 | chcr;

// Setzen der Register
DMA_INTCR .reg Oxffffffff;
DMA_HTREQ .reg 0xf£££0000 ;
DMA_CHCROO.reg = chcr;
DMA_CHICROO.reg = 0x00000008;
DMA_ADRCROO.reg = 0x0000f£f88;
DMA_SADROO.reg from;
DMA_DADROO.reg to;

// Adktuellen Zeitpunkt stchern
start = STM_TIMO.reg;

// Transaktion starten
DMA_STREQ .reg = 0x00000001;

// Busy waiting, bis Transaktion abgeschlossen
while ( DMA_INTSR.reg == 0x00000000 );

// Adktuellen Zeitpunkt sichern und Dauer berechnen
stop = STM_TIMO.reg;
result = stop - start;

// Ausgabe
printf ("Duration:,%d\n", stop-start);

transfers)
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5.4 Nutzung der DMA-FEinheit

Messwerte und Bildung einer oberen Schranke

Fiir eine hinreichend grofe Datenbasis wurde der Code mit verschiedenen Einstellun-
gen beziiglich Quelladresse, Zieladresse, Kanalbreite etc. ausgefiihrt. Als Start bzw. Ziel
wurden jeweils Adressen im Hauptspeicher bzw. im Scratchpad-Speicher gewéhlt. Die
Messwerte zeigten, dass die Dauer eines Kopiervorgangs sowohl von der Anzahl der durch-
gefithrten DMA-Moves, als auch von der Anzahl der DMA-Transfers abhéngig ist. Die
Kanalbreite selbst hat offensichtlich keinen Einfluss auf die Dauer eines Kopiervorgangs.

Ebenso keinen Einfluss auf die Kopierdauer hat die Anordnung von Quelle und Ziel
einer Transaktion. Das heiflt, dass der Kopiervorgang eines bestimmten Datums vom
Haupt- in den Scratchpad-Speicher genau so viel Zeit benétigt, wie der Kopiervorgang
in umgekehrter Richtung. Wie aus Tabelle 5.1 ersichtlich ist, kann als Grundlage von
folgendem Zusammenhang ausgegangen werden:

1 Move =~ 2 Zyklen
1 Transfer ~ 1 Zyklus
~ 2 H#(Moves) + #(Transfers) ~ #(Zyklen)

Bei einer niedrigen Anzahl von Transfers bzw. Zyklen kann es bei dieser Vorschrift
dazu kommen, dass die berechnete Anzahl an Zyklen unter der gemessenen liegt. Fiir
die exemplarisch dargestellten Messwerte wiirde ein Aufschlag von 10 Zyklen reichen.
Dabei wire der Puffer zwischen berechnetem und gemessenem Wert im schlimmsten Fall
bei lediglich einem Zyklus. Ein einzelner Zyklus kann durch unerwartete Seiteneffekte
schnell aufgebraucht werden. Um bei der Einbindung in die ILP-Modelle der DMA-
gestiitzten Scratchpad-Allokation mit einem gréferen Sicherheitspuffer zu rechnen, wird
der Puffer um 15 Zyklen vergrofert. Damit wird die Dauer eines DM A-Transfers wie folgt
abgeschétzt:

dur = 2 - moveScount + transferscount + 25 (5.4.1)

Parallele Nutzung mehrere DMA-Kanile

Die DMA-Einheit ermdglicht die Nutzung von 16 Kanilen, in denen jeweils eine Ko-
pieraktion durchgefithrt werden kann. Da siimtliche Kanile iiber den selben Bus auf
die verschiedenen Speicherbereiche zugreifen, konnen diese nur sequentiell abgearbeitet
werden. Die Evaluation hat gezeigt, dass keine Seiteneffekte durch die konsekutive Durch-
fiihrung mehrerer DMA-Transaktionen mehrerer DMA-Kanéle ergeben. Deswegen kann
fiir diesen Fall die Addition der einzelnen Werte fiir die Kopierdauer als sicher erachtet
werden.
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6 Dynamische Allokationen mit
DMA-Nutzung

In diesem Kapitel werden die ILP-Modelle zur DMA-gestiitzten Allokation des Scratch-
pad-Speichers vorgestellt. Als Grundlage dient erneut das ILP-Modell von Kleinsorge
[K1e08], welches allerdings einige Erweiterungen erhilt. Diese sind notwendig geworden,
da der Kopiervorgang der DMA-Einheit als nebenldufiger Prozess mitmodelliert wer-
den muss. Zusitzlich muss die Konsistenz beider Speicherbereiche (Hauptspeicher und
Scratchpad-Speicher) auch wiahrend der Kopierprozesse sichergestellt werden.

Die in diesem Kapitel beschriebenen ILP-Modelle basieren wie das in Kapitel 4 vor-
gestellte ILP-Modell fiir die dynamische Datenallokation auf einem interprozeduralen
Kontrollflussgraphen G = (V, E). Analog gelten die in Abschnitt 4.1 aufgefithrten Defi-
nitionen, um Schleifen sicher zu erkennen.

6.1 Datenallokation

Um die Komplexitit des ILP-Modells fiir die DMA-gestiitzte Scratchpad-Allokation von
Daten einzuschrinken, wurden einige vereinfachende Annahmen getroffen:

e Parallel stattfindende DMA-Transaktionen werden immer zum selben Zeitpunkt
gestartet und gelten zu einem gemeinsamen Zeitpunkt als beendet, da iiber die Rei-
henfolge der Kopieroperationen innerhalb der DM A-Einheit keine Aussage getroffen
werden kann. Im weiteren Verlauf wird eine solche Gruppierung von Transaktionen
als DMA-Block bezeichnet.

e Ein DMA-Block enthélt entweder nur Kopiervorginge in den Scratchpad-Speicher
oder nur in den Hauptspeicher. Es ist zwar grundséitzlich moglich, die Kopien aus
dem SPM in den Hauptspeicher iiber die DMA-eigenen Prioritdtsstufen in zwei
Klassen zu unterteilen. Allerdings kann dieses Verhalten auch durch die konsekutive
Anordnung der DMA-Blécke ndherungsweise erreicht werden. Das ILP hingegen
kann damit vereinfacht werden, da insbesondere die Berechnung der Dauer eines
DMA-Blocks nur noch von einem Start- bzw. Zielzeitpunkt abhéngt.

e Die Kopie einer Variable wird in nur einem Kanal durchgefiihrt.

6.1.1 ILP-Modell

Analog zum ILP-Modell aus Abschnitt 4.1, werden auch hier Variablen und Konstanten
iiber die Notation differenziert. Variablen sind an einer Index-Notation (Beispiel: af) zu
erkennen, wihrend Konstanten als Funktion notiert werden (Beispiel: a (b, ¢)).
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Konstanten

Die Konstanten sind zu weiten Teilen gleich mit denen des ILP-Modells der Datenallo-
kation ohne DMA-Unterstiitzung. Auch in diesem Modell die Grofe eines Datenobjekts
d; € data_objects und die des Scratchpad-Speichers selbst enthalten:

Definition 6.1. Sei size (d;) die Grofe der Variable d; in Byte.
Definition 6.2. Sei size (SPM) die Grofe des Daten-SPM in Byte.

Auch hier wird die Laufzeit der einzelnen Basisblécke ohne diese Optimierung bendtigt,
da von ihnen bei der Optimierung des ILPs der Laufzeitgewinn abgezogen werden muss:

Definition 6.3. Sei c¢(v;) die WCET des durch vy représentierten Basisblocks ohne
Variablen im Scratchpad-Speicher.

Der Aufruf einer DMA-Transaktion verursacht unabhéngig von der Grofe der Trans-
aktion eine konstante zusétzliche Laufzeit. Diese lief sich mit Hilfe von ai'T auf 50 Zyklen

nach oben abschétzen. Dieser Wert wird in einer Konstante festgehalten, die bei einer
eventuellen Anderung dieser Schranke angepasst werden kann.

Definition 6.4. Sei ¢ (DM A) = 50.
Der Nutzen der Einlagerung eines Datenobjets in den Scratchpad-Speicher wird wieder
iiber die Konstante gain (d;, vy) zur bereitgestellt. Die erzielbaren Werte werden auch hier

im Voraus berechnet, da sie unabhéngig von der optimalen Losung des ILP sind:

Definition 6.5. Sei gain (d;,vy) der erzielte Laufzeitgewinn bei einer Einlagerung von
d; in den Scratchpad-Speicher wihrend der Ausfithrung von vy.

Auch in diesem Modell werden Schleifen gesondert betrachtet. Deswegen muss zu jeder
Schleife auch wieder die maximale Iterationsanzahl zur Verfiigung stehen.

Definition 6.6. Falls vy ein Schleifenkopf ist, dann sei loopcount (vi) die maximale
Anzahl an Schleifeniterationen. Sonst sei loopcount (vy) = 1.

Da die Dauer einer DM A-gestiitzten Kopieroperation unabhéngig von Quelle und Ziel
der Kopie ist, muss fiir jedes Datenobjekt nur noch eine Konstante eingefiithrt werden.

Definition 6.7. Sei dur (d;) die Dauer einer Kopieroperation von d;, die unter Ausnut-
zung der DMA-Einheit durchgefithrt wird.

Die Werte fiir dur (d;) werden im Vorfeld mit Hilfe der Formel 5.4.1 berechnet. Die
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6.1 Datenallokation

Anzahl der Moves und die Anzahl der Transfers werden folgendermafsen berechnet:

size (d;) mod 2#0 = movecount = size (d;) A transfercount = size (d;)

size(d) modd#£0 = moveums = siZGQ(di) A rans feropm; — Siz€2(dz‘)
size(d;) mod 8#0 = movecount = Sizz(di—) Ntransfercount = Sizeﬁl(di)
size(d;) mod 16 #0 = movecount = Sizz(di—) A transfercount = SizeS(di)
size(d;) mod 32#0 = movecount = Sizz(di—) A transfercount = Siziédi)
size(d;)) mod 64 #0 = movecount = _sizz(di) A trans fereount = Sizgz(di)
sonst = Mmovecount = Si%w Atransfercount = ngidi)

Hierbei ist nur anhand der ersten zutreffenden Bedingung zu entscheiden. Die Zusam-
mensetzung dieser Werte ergibt sich aus der Kanalbreite von 8, 16 oder 32 Bit sowie der
Anzahl Moves pro Transfer. Es wird jeweils versucht diese Werte zu maximieren, wobei
der Kanalbreite dabei eine hohere Prioritit zuféllt.

Als Hilfsvariable bei der Bildung einer oberen Schranke fiir ein Reihe von Variablen
wird noch die Summe der Dauer aller Kopiervorgénge benotigt:

Definition 6.8. Sei dur (all) =), dur (d;).

Um die Konsistenz der Variableninhalte zu sichern, darf wihrend eines DM A-Transfers
einer Variable kein lesender oder schreibender Zugriff auf die Variable durchgefiihrt wer-
den, da zur Ubersetzungszeit nicht bekannt ist, ob eine bestimmte Variable bereits kopiert
wurde oder nicht. Dafiir muss der Variablenzugriff fiir das ILP als Konstante mitdefiniert
werden:

Definition 6.9. Sei usage (d;, vi) = 1, falls im Knoten vy auf die Variable d; zugegriffen
wird. Sonst sei usage (d;, v) = 0.

Die Zugriffsinformationen werden im Vorfeld der LLIR entnommen. Abschlieflend sei
nun noch die Anzahl der nutzbaren DM A-Kanéle festgelegt. Diese ist durch den Prozessor
auf einen Hochstwert von 16 begrenzt. Bei einer parallelen DMA-gestiitzten Allokation
von Code und Daten miissen die Kanéle getrennt voneinander verwaltet werden, da die
ILPs getrennt voneinander arbeiten.

Definition 6.10. Sei dma_count die Anzahl der verfiigbaren DMA-Kanile.

Variablen

Bei den Entscheidungsvariablen werden zwei Variablen aus dem ILP-Modell ohne DMA-
Unterstiitzung verwendet. Die erste ist die zentrale Entscheidungsvariable fiir die Berech-
nung des Laufzeitgewinns:
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6 Dynamische Allokationen mit DMA-Nutzung

i 1, falls die Variable d; im Knoten vy im SPM liegt
S =
k 0, sonst

Um die Speicherinhalte konsistent zu halten, wird das ILP-Modell um den aktuellen
Zustand jeder Variable an jeder Kante erweitert:

i 1, falls die Variable d; auf der Kante e; im SPM liegt
€T, =
0, sonst

1, falls die Variable d; auf der Kante e; per DMA
té = in den SPM kopiert wird
0, sonst

1, falls die Variable d; auf der Kante e; per DMA
fi= aus dem SPM kopiert wird
0, sonst

Um die Nebenldufigkeit der DMA-Transaktionen im ILP-Modell mitberiicksichtigen
zu konnen, miissen deren Start und Ende ebenfalls gekennzeichnet werden:

1,
tStarti, = in den SPM fiir die Variable d; beginnt

0, sonst

falls zu Beginn des Knotens vy, ein DMA-Transfer

1, falls zu Beginn des Knotens vy ein DMA-Transfer
tEndj, = in den SPM fiir die Variable d; endet

0, sonst

1, falls am Ende des Knotens v ein DMA-Transfer
fStarti, = aus dem SPM fiir die Variable d; beginnt

0, sonst

Die Start-Variablen markieren spéter den Ort im Code, an welchem der Kopiercode
hinterlegt wird. Die Variablen tEnd?, und fStarti, werden fiir die Konsistenz des SPM-
Inhalts benétigt. Eine Variable fEnd’, wird nicht bendtigt.

Allerdings werden noch eine Reihe von Indikatorvariablen benétigt, die in diesem Zu-
sammenhang noch bestimmte Ereignisse und Zustdnde kennzeichnen sollen:
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6.1 Datenallokation

1, falls auf der Kante e; mind. ein DMA-Kanal
tInd; = in den SPM belegt ist

0, sonst

1, falls auf der Kante e; mind. ein DMA-Kanal
fInd; = aus dem SPM belegt ist

0, sonst

1, falls am Knoten vy mind. ein DMA-Transfer
tEndInd, = in den SPM endet

0, sonst

1, falls am Knoten v mind. ein DMA-Transfer
fStartIndy, = aus dem SPM beginnt

0, sonst

Um die Dauer eines nebenldufigen DMA-Transfers im ILP modellieren zu kénnen,
miissen dafiir ebenfalls Variablen deklariert werden.

rTo§~ = Abgelaufene Zeit eines DMA-Transfers
der Variable d; an der Kante e; in den SPM
rFrom;- = Verbleibende Zeit eines DMA-Transfers
der Variable d; an der Kante e; aus dem SPM

Damit die Dauer eines solchen Transfers zuverlissig festgestellt werden kann, wird eine

weitere Variable eingefiihrt, die die Laufzeit eines Basisblocks dynamisch darstellen zu
kénnen-

cDyny, = Laufzeit des Knotens vy in Abhéngigkeit von der SPM-Allokation

Um die WCET eines Programms mit diesem ILP-Modell optimieren zu kénnen, muss
diese ebenfalls in Form einer Variable vorliegen. Dazu dient die Flussvariable w;:

wy, = Laufzeit des WCEP vom Knoten vy, zur Senke des Graphen
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6 Dynamische Allokationen mit DMA-Nutzung

Constraints

Die in diesem Modell verwendeten Constraints lassen sich in vier Gruppen unterteilen:
1. Constraints zur Einhaltung der Systemeigenschaften
2. Constraints zur Sicherstellung der Speicher- und Datenkonsistenz
3. Constraints zur Modellierung der Dauer eines DMA-Kopiervorgangs

4. Constraints, die Hilfsvariablen fiir die ersten beiden Gruppen definieren

Einhaltung der Systemeigenschaften Die Constraints zur Einhaltung der Systemei-
genschaften sind dhnlich zu denen aus dem ILP-Modell ohne DMA-Unterstiitzung. So
wird auch hier ein Constraint zur Einhaltung der Grofe des Scratchpad-Speichers bend-
tigt:

Vo, € V- Zsz -size(d;) < size(SPM) (6.1.1)

)

Als weitere Systemeigenschaft darf die Anzahl der verfiigharen DM A-Kanéle nicht iiber-
schritten werden:

Vej € E: Zt; + f; < dma_count (6.1.2)

Sicherstellung der Konsistenz Die folgenden Constraints stellen die Konsistenz des
Scratchpad-Speichers und der Daten sicher. Die Speicherkonsistenz wird auch hier dhn-
lich zum bisherigen ILP-Modell festgelegt. Ein Datum kann in einem Knoten nur dann
im Scratchpad-Speicher liegen, wenn es auf der eingehenden Kante im SPM liegt oder
ein DMA-Transfer am Anfang des Knotens endet. Eine Analoge Vorschrift gilt fiir die
ausgehenden Kanten:

VdYvp € V\ {Ventry } Vej € In(vy) ¢ s}, = tEndj + x; (6.1.3)

VdVop € V \ {vezit} Vej € Out (v) : sy = fStart) + x; (6.1.4)

Die Vorschrift, dass ein Datenobjekt zu einem bestimmten Zeitpunkt nur einen Zustand
haben darf (analog zu Formel 4.1.2) ist hier nicht explizit notwendig, da sie sich aus

den zuletzt genannten Formeln und der Einschrinkung, dass eine Gruppe von DMA-
Transaktionen entweder nur in den SPM verlduft oder umgekehrt, implizit ergibt:

Vej € E: tInd; + fInd; <1 (6.1.5)

Damit ware die Konsistenz des Scratchpad-Speichers im Modell fixiert. Als néchstes wird
verhindert, dass auf Daten, die zur Ausfithrungszeit eines Knotens transferiert werden,
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6.1 Datenallokation

zugegriffen wird. Dazu werden fiir jede Kombination von vy, € V' \ {Ventry, Verit} und
d; € data_objects mit usage (d;,v) = 1 folgende Constraints eingetragen:

Ve € In (vg) Veour € Out (vg) :

t%n_i_tZut < 1
fzzn_{'fclmt S 1

Mit diesen Constraints ist dann sowohl die Konsistenz des Scratchpad-Speichers als auch
die Konsistenz der Daten iiber die gesamte Laufzeit hinweg gesichert.

Dauer der Kopiervorginge Die nichste Constraint-Gruppe modelliert die Dauer der
Kopiervorginge. Hierbei war zu beachten, dass die Dauer eines Kopiervorgangs der kumu-
lierten Dauer aller innerhalb des betreffenden DM A-Blocks kopierten Objekte entspricht.
Damit wird dir Vereinfachung Rechnung getragen, dass eine Gruppe von Kopieroperatio-
nen einen gemeinsamen Beginn und Schluss haben. Fiir alle nun folgenden Constraints
dieser Gruppe sei nun d; € data_objects, e; € E, v, € V' \ {Ventry, Vewit }, €in € In (vi)
sowie egyt € Out (vg). Alle Ungleichungen werden fiir alle moglichen Kombinationen
dieser Variablenmengen erstellt. Zunichst werden die Ungleichungen zur Bildung des ab-
gelaufenen Zeitraums einer Kopie in den Scratchpad-Speicher gebildet. Die Werte der
Variablen T o§~ bilden sich iiber eine Randbedingung (Ende des DMA-Blocks) und einen
Flow-Constraint. Dariiber hinaus sind noch zwei Nebenbedingungen einzuhalten. Wih-
rend eine Kopie stattfindet, muss der Wert grofser Null sein. Findet keine Kopie statt,
muss der Wert genau Null sein:

Y

rTof th (6.1.8)
rTo; < dur(all)-t; (6.1.9)

Mit dem Flow-Constraint wird der Wert der Variable um die Laufzeit des betreffenden
Blocks modifiziert:

rT0}, > rTol,; — th, - cDyny, (6.1.10)

Die Randbedingung am Ende eines Transfers setzt den Wert auf die kumulierte Dauer
aller hier endenden Kopieraktionen:

rTo., > tEnd, - (Z tEndy, - dur (dn)> (6.1.11)

Die letzten beiden Ungleichungen entsprechen allerdings nicht der Definition eines ILP,
da eine Variable mit einem nicht-statischen Wert multipliziert wird. Eine solche Kon-
struktion kann allerdings durch vier weitere giiltige Constraints ersetzt werden [Bis10].
Der Aufbau dieser Constraints wird in Abschnitt 6.3.1 erldutert.
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6 Dynamische Allokationen mit DMA-Nutzung

rTos > rTo; — cDyny
rTo3 > rTos — cDyny,
= rTos > max (z,y) — cDyny

Abbildung 6.1.1: Bei Verzweigungen wird fiir 770 der , kiirzere“ Weg bevorzugt. Dieser
ist durch einen héheren Wert von r7To an der ausgehenden Kante er-
kennbar.

Das Zusammenspiel dieser Ungleichungen soll hier nun fiir die verschiedenen auftre-
tenden Knotenkonfigurationen erldutert werden. Die Constraints sollen die notwendi-
ge Mindestdauer, wihrend der die Entscheidungsvariable t; bei einer laufenden DMA-
Transaktion den Wert eins annehmen muss, sicherstellen. Die Modellierung der Varia-
blenmenge rToé sieht vor, dass deren Werte wiahrend einer DMA-Operation in Kontroll-
flussrichtung monoton steigen, bis das Ende der Transaktion bei tEnd?€ = 1 erreicht ist.
Aufserhalb einer DMA-Transaktion sollen die Werte konstant bei null stehen. Dies wird
durch die Ungleichung 6.1.8 gesichert. Die Ungleichung 6.1.9 stellt sicher, dass innerhalb
einer DMA-Transaktion die Werte nie null erreichen diirfen.

Die Bildung der Werte von 71T’ o;- verlduft mittels Flow-Constraints dhnlich der Bil-
dung der kumulierten WCET-Werte entgegen der Kontrollflussrichtung. Unterschiedlich
ist, dass die Kopierdauer auf Kantenvariablen gespeichert wird, und dass die Kosten der
Basisblocke abgezogen und nicht addiert werden. Dadurch wird bei Verzweigungen der
HKiirzere Weg bevorzugt. Dies ist notwendig, um auch bei Durchldufen des Programms
im Best Case die Kopieroperation im Rahmen der berechneten Zeit abzuschliefsen. Der
kiirzere Weg zeichnet sich durch den héheren Wert von 770 an der ausgehenden Kante
aus, da dort bis dahin weniger Zeit abgezogen werden konnte. Dieses Verhalten wird in
Abbildung 6.1.1 deutlich. Da die Laufzeiten der Basisblocke auf Grund méglicher Alloka-
tionsentscheidungen nicht statisch sind, wird auf die Hilfsvariable cDyny zuriickgegriffen,
die geméft Gleichung 6.1.33 die Blocklaufzeit in Abhéngigkeit von der aktuellen Alloka-
tion enthélt.

Schlieflich muss noch geklédrt werden, wie die insgesamt bendtigte Kopierdauer ihren
Weg in die Variable findet. Dieser Hochstwert wird am Ende der eigentlichen Transaktion
erreicht. Dieser Zeitpunkt wird im ILP mit der Variable tEnd}; = 1 fiir ein bestimmtes
Datum d; an einem Knoten v; gekennzeichnet. Da die Variablenwerte die gemeinsame
Dauer aller Transaktionen innerhalb eines DM A-Blocks modelliert, muss der Variablen-
wert auf die Summe der Dauer aller durchgefithrten DMA-Transaktionen innerhalb des
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Blocks gesetzt werden. Dies ist natiirlich nur der Fall, wenn die Variable d; selbst auch
kopiert wird. Dieses Verhalten wird von Ungleichung 6.1.11 modelliert.

Die Constraints fiir die Werte der Variablen rF romé- werden analog gebildet. Lediglich
die Rollen der ein- und ausgehenden Kanten wird vertauscht:

rFrom’ > f; (6.1.12)

rFrom;- < dur(all) - f; (6.1.13)

rErom!, > rFrom! — fi -cDyny (6.1.14)

rFrom!, > fStarti - (Z fStart}, - dur (dn)> (6.1.15)
n

Hilfsvariablen Die letzte Gruppe der Constraints definiert die Werte der notwendigen
Hilfsvariablen. Auch fiir die Constraints dieser letzten Gruppe gelten folgende Varia-
blenmengen: d; € data_objects, ej € E, vi, € V \ {Ventry, Vexit}, €in € In(vg) sowie
eout € Out (vg). Alle Ungleichungen werden fiir alle moglichen Kombinationen dieser
Variablenmengen erstellt. Diese werden unter anderem dafiir genutzt, den gleichzeitigen
Beginn und das gleichzeitige Ende eines DM A-Transaktions-Blocks zu sichern. Dazu wer-
den zunéchst die Indikatorvariablen, die die generelle DMA-Nutzung anzeigen, wie folgt
belegt:

tInd; < > t} (6.1.16)
tInd; > t (6.1.17)
fInd; < > fi (6.1.18)
fInd; > f (6.1.19)

Dariiber hinaus werden die Indikatorvariablen, die den Start oder das Ende einer DMA-
Transaktion anzeigen benotigt und folgendermafien belegt:

tEndInd, < Y tEnd, (6.1.20)
tEndInd, > tEnd, (6.1.21)
fStartind;, < ZfStarti (6.1.22)
fStartInd, > fStart} (6.1.23)

Mit Hilfe der folgenden Constraints werden dann das gemeinsame Ende bzw. der gemein-
same Beginn eines DM A-Blocks festgelegt:

tInd;, + tInd,,; + tEndIndy
fIndi, + fIndyy: + fStartIndg,

(6.1.24)
(6.1.25)

IN N
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6 Dynamische Allokationen mit DMA-Nutzung

Diese besagen, dass rund um einen Knoten v maximal 2 der angegebenen Indikatorva-
riablen den Wert eins annehmen diirfen. Durch die Ungleichungen nach Formel 6.1.24
sind nur noch folgende Kombinationen mdoglich:

e Sowohl auf der ein- und ausgehenden Kante e;, und ey lauft ein Kopiervorgang
(tInd;, und tIndy,; haben den Wert eind, t EndIndy hat den Wert null)

e Auf der eingehenden Kante lduft ein Kopiervorgang, der am Knoten v beendet ist
(tInd;y, und tEndIndy haben den Wert eins, tIndy,; hat den Wert null)

e Die dritte mdogliche Kombination, nach der tIndy,: und tEndInd; den Wert eins
annehmen und ¢Ind;, den Wert null annimmt, ist durch die Definition dieser Va-
riablen ausgeschlossen:

— Voraussetzung 1: Damit tEndInd; den Wert eins annimmt, muss nach den
Formel 6.1.21 mindestens eine Variable aus tEnd}; ebenfalls diesen Wert an-
nehmen.

— Voraussetzung 2: Damit tIndy,; den Wert eins annimmt, muss nach Formel

6.1.17 mindestens eine Variable aus ¢, den Wert eins annehmen.

Voraussetzung 3: Schlieflich darf gem#f Formel 6.1.16 keine der Variablen ¢i
den Wert eins annehmen, damit tInd;, den Wert null annehmen kann.

— Widerspruch: Da nach Voraussetzung 3 alle Variablen ¢! = 0 sind, gilt nach
Formel 6.1.27, dass alle fiir Variablen tEnd?€ = 0 gilt. Dies widerspricht sich
mit Voraussetzung 1.

e Die damit verbleibenden beiden validen Kombinationen besagen schlieflich, dass
eine DMA-Transaktion nur gemeinsam mit den {ibrigen laufenden als beendet gilt.

Dieser Nachweis ldsst sich analog fiir die Ungleichung 6.1.25 fiihren.
Die Variablen tEnd};, die das Ende eines spezifischen Datentransfers in den Scratchpad-
Speicher anzeigen, bilden sich aus den Belegungen der Entscheidungsvariablen t;:

tEnd, > ti —t . (6.1.26)
tEnd:, < ti (6.1.27)
tEndy +th, +th, < 2 (6.1.28)

Die Variable tEndz, hat nach Ungleichung 6.1.26 den Wert eins, falls auf der eingehenden
Kante eine Transaktion liuft (t{, = 1) und auf der ausgehenden nicht (¢!, = 0). Sie hat
nach Ungleichung 6.1.27 den Wert null, falls auf der eingehenden Kante keine Transaktion
lguft (¢!, = 0). Falls auf beiden Kanten eine Transaktion lauft (¢!, = t!,, = 1), hat tEndj,
nach Ungleichung 6.1.28 ebenfalls den Wert null.

Die Variablen f Start}'€ werden analog dazu gebildet:

fStartt, > f&,— fi, (6.1.29)
fStart, < fl. (6.1.30)
fStarts, + fi, + fin < 2 (6.1.31)
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Abschliefsend soll noch die letzte Variablenmenge tStart};, die den Beginn eines spezifi-
schen Datentransfers in den Scratchpad-Speicher anzeigt, definiert werden. Die Variablen
aus dieser Menge wurden bislang nicht verwendet. Allerdings kennzeichnen sie fiir den
Flow-Constraint die Stellen, an denen Kosten fiir den DMA-Aufruf entstehen.

tStarty, = ', A —th, (6.1.32)

Auch dieser Constraint entspricht nicht der allgemeinen ILP-Notation, allerdings kann
auch sie durch regelgerechte Ersetzung in ein ILP eingefiigt werden. Das Vorgehen hierzu
ist in Abschnitt 6.3.2 erklart.

Die Laufzeit eines durch den Knoten vy, représentierten Basisblocks in Abhéngigkeit
von der SPM-Allokation wird iiber die Entscheidungsvariable 52‘ modelliert:

cDyny, = c(vg) — Zgaz’n (di, vg) - 8% (6.1.33)

WCET-Constraints und Zielfunktion

Die Bildung der Flow-Constraints zur Ermittlung der Gesamt-WCET verlauft dann wie-
der analog zur konventionellen dynamische Allokation. Sei daher vy erneut der Startkno-
ten und v; der Endknoten eines Kontrollflussgraphen. O.B.d.A. sei P = (vp,...,v) ein
Pfad, dessen Knoten weder einen Schleifenkopf reprisentieren, noch einen Funktionsauf-
ruf enthalten. Dann ldsst sich die WCET mit folgender Gleichung abschitzen:

Wk > Wr41 + cDyny, + Z tStarti - c(DMA) + Z fStarti -c(DMA) (6.1.34)
i i

Diese Variable wird fiir alle Knoten vy, € V' \ {v;} und alle jeweiligen Nachfolgerknoten
vk+1 in das ILP eingefiigt, sofern v; keinen Schleifenkopf reprisentiert.

Fiir den Endknoten v; wird wieder eine gesonderte Vorschrift eingefiigt, da keine aus-
gehenden Kanten existieren:

wy = cDyny

Die Gesamt-WCET kulminiert schlieflich wieder in der Variable wg. Diese bildet damit
auch erneut die Zielfunktion

wWo — Min

Schleifen Schleifen und Funktionsaufrufe werden nach den selben Prinzipien wie in Ka-
pitel 4 behandelt. Fiir einen Knoten vpeqq, der einen Schleifenkopf représentiert, werden
an Stelle der Ungleichung 6.1.34 zwei (Un-)Gleichungen in das ILP eingefiigt. Zunéchst
wird die WCET eines Schleifendurchlaufs in wj,,, erfasst:

Whead = Whody + cDYNpeqd + Z tStartt 4 - c(DMA) + Z fStart: ., - c (BMBA)
‘ i

)
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Der Knoten vp,4, ist dabei der erste Knoten des Schleifenrumpfs, der innerhalb der Schleif
unmittelbar auf vpeqq folgt. Die WCET der einzelnen Schleifeniteration wird dann fol-
gendermafsen in die Gesamt-WCET eingebunden:

Whead = Whegq * l00pcount (Vpead) + Weat (6.1.36)

Die hier enthaltene kumulierte WCET we,; repréisentiert die WCET des ersten auf die
Schleifen folgenden Knotens veg:.

Funktionsaufrufe  Schlieflich miissen noch die Funktionsaufrufe behandelt werden, da-
mit die Flow-Constraints den kompletten IPCFG abdecken kénnen. Zunéchst wird, dhn-
lich wie bei Schleifen, die WCET eines einzelnen Funktionsdurchlaufs ermittelt. Der
Funktion werden dann in der Graphenstruktur noch je ein virtueller Ein- und Austritts-
knoten vy epgry b2W. U5 epi¢ zugeordnet. Die WCET der Funktion ist damit in w f_entry
gespeichert. Die WCET der Funktion wird dann mit dieser Ungleichung in die WCET
des aufrufenden Knotens iibernommen:

Wealler = W§ entry + Wreturn + CDyncaller +

> tStartiye, - c(DMA) + Y tStart)y,, -¢(DMA)  (6.1.37)
i i

Dabei ist veqier der Knoten, an dessen Ende die Funktion f aufgerufen wird. Der Knoten

Vf entry ist der virtuelle Einstiegsknoten der Funktion und nach Abarbeitung der Funk-

tion wird der Kontrollfluss in vyetyrn fortgesetzt. Die WCET des virtuellen Endknotens

der aufgerufenen Funktion wird fix auf null gesetzt:

Wi eait = 0 (6.1.38)

Im Gegensatz zur Allokation ohne DMA-Unterstiitzung ist fiir den Return-Knoten vyetyrn
keine gesonderte Behandlung notwendig, die die Platzierung des Kopier-Codes an die
Knoten und nicht an die Kanten gebunden ist. Hier kann der iibliche Flow-Constraint
aus Formel 6.1.34 verwendet werden.

6.2 Codeallokation

Die DMA-gestiitzte Scratchpad-Allokation von Code dhnelt im Aufbau stark dem Modell
der Datenallokation. Sofern anwendbar, werden die vereinfachenden Annahmen aus der
Datenallokation mit {ibernommen. Parallel stattfindende DMA-Transaktionen beginnen
und enden im Sinne des ILP-Modells jeweils zum selben Zeitpunkt. Diese Einschran-
kung ist erforderlich, da die Reihenfolge, in der parallel gestartete DMA-Transaktionen
ausgefiihrt werden, nicht bekannt ist. Aufserdem wird ein zu kopierender Basisblock aus-
schliefslich iiber einen einzelnen DMA-Kanal durchgefiihrt.

Die Einschrinkung, dass ein DMA-Block entweder in den SPM oder in den Haupt-
speicher kopiert, ist in der Code-Allokation nicht erforderlich. Da der Code als statisch
angesehen wird, ist ein Zuriickkopieren des Codes in den Hauptspeicher ohnehin nicht
notwendig.
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6.2.1 ILP-Modell

Da das ILP-Modell zur Scratchpad-Allokation von Code in erster Linie eine Teilmenge
des Modells zur Datenallokation ist, werden die einzelnen Vorschriften nur dann im Detail
erldutert, falls es sich um Elemente handelt, deren Eigenschaften von ihren Gegenstiicken
im Daten-Modell abweichen.

Konstanten

Diejenigen Konstanten, die sich im Daten-Modell (unter anderem) auf ein bestimmtes
Datenobjekt bezogen, beziehen sich im Code-Modell an Stelle dessen auf einen konkreten
Basisblock b;. Auch im Code-Modell werden die Gréfsenkonstanten benotigt:

Definition 6.11. Sei size (b;) die Groke des Basisblocks b; in Byte.
Definition 6.12. Sei size (SPM) die Grofe des Code-SPM in Byte.
Die Kostenkonstanten verdndern sich im Vergleich zur Datenallokation nicht:

Definition 6.13. Sei c(v;) die WCET des durch vy reprisentierten Basisblocks im
Hauptspeicher.

Ebenso bleibt die Laufzeit zum Start einer DM A-Transaktion analog zu Definition 6.4
unverdndert, da der Aufrufcode sich nur in den Adressbereichen, die als Start und Ziel
der Kopieroperation eingetragen werden unterscheidet.

Definition 6.14. Sei c(DMA) = 50.

Die gain-Konstante ist nicht mehr von zwei Faktoren, sondern nur noch von einem
Faktor, dem Basisblock b; abhéingig. Eine Abhéngigkeit mit einem CFG-Knoten vy ist
deswegen nicht mehr gegeben, weil die Einlagerung eines Basisblocks in den Scratchpad-
Speicher nur zur Laufzeit des Blocks selbst einen Einfluss auf die WCET hat. Zur Laufzeit
aller {ibrigen Blocke wird kein Gewinn erzielt.

Definition 6.15. Sei gain (b;) der erzielte Laufzeitgewinn bei Einlagerung von b; in den
Scratchpad-Speicher zum Zeitpunkt seiner Ausfiihrung.

Die Definition der iibrigen verwendeten Variablen ist deckungsglich mit denen der
Datenallokation:

Definition 6.16. Falls vy ein Schleifenkopf ist, dann sei loopcount (vi) die maximale
Anzahl an Schleifeniterationen. Sonst sei loopcount (vy) = 1.

Definition 6.17. Sei dur (b;) die Dauer eine Kopieroperation von b;, die unter Ausnut-
zung der DMA-FEinheit durchgefithrt wird.

Die Berechnung der Werte von dur (b;) wird analog zur Berechnung der Werte von
dur (d;) durchgefiihrt.

Definition 6.18. Sei dur (all) =), (b;).
Definition 6.19. Sei dma_count die Anzahl der verfiigbaren DMA-Kanile.
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Variablen

Die Variablen bilden ebenfalls einen Ausschnitt der Variablen der Datenallokation ab.
Aus diesem Grund wird auch hier auf eine detaillierte Beschreibung verzichtet. Zunéchst
die Haupt-Entscheidungsvariablen:

Sk_

i 1, falls b; im Knoten vy im SPM liegt
0, sonst

; falls b; auf der Kante e; im SPM liegt
T, =
J 0, sonst

b {1, falls b; auf der Kante e; per DMA in den SPM kopiert wird

0, sonst

Die Hilfsvariablen werden ebenfalls analog {ibernommen. Die Variablen, die sich auf
DMA-Transfers aus dem SPM in den Hauptspeicher beziehen, fallen weg:

1, falls zu Beginn des Knotens vy, eine DMA-Transaktion des
tStarti = Basisblocks b; beginnt
0, sonst

1, falls zu Beginn des Knotens vieine DMA-Transaktion des

tEnd.. = Basisblocks b; endet
0, sonst
Tnd 1, falls auf der Kante e; mind. ein DMA-Kanal belegt ist
nd; =
/ 0, sonst
tEndInd;, 1, falls am Knoten v, mind. ein DMA-Block endet
0, sonst

Die Flussvariablen fiir die Laufzeiten der DMA-Transaktionen und die WCET haben
folgende Bedeutung:

rT0§~ = Abgelaufene Zeit eines DMA-Transfers

des Basisblocks b; an der Kante e;

wir=Laufzeit des WCEP vom Knoten vy zur Senke des Graphen

Die allokationsabhéngige Laufzeitvariable cDyny ist wie in der Datenallokation definiert:

cDyni=Laufzeit des Knotens vy in Abhéngigkeit von der SPM-Allokation
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Neu hinzu kommen die Kostenvariablen cJump und cCall, die eventuell entstehende Zu-
satzkosten fiir vorher nicht vorhandene Spriinge zwischen Speicherbereichen modellieren:

cJumpg€ = Zusitzliche Sprungkosten, die durch unterschiedliche
Speicherorte von v, und v; auftreten.
Call ]];n _ {w fn_entry T CJ umpi”*emry, falls in vgdie Funktion f,, aufgerufen wird
0, sonst

Dabei wird der Tatsache Rechnung getragen, dass Spriinge vom Hauptspeicher in den
Scratchpad-Speicher und umgekehrt eine héhere Ausfithrungszeit haben, als Spriinge in-
nerhalb eines Speicherbereichs. Da die vergleichsweise komplexe Berechnung dieser Kos-
ten kein zentrales Element dieses ILPs sind, wird fiir die Berechnungsvorschriften auf
[K1e08| verwiesen.

Constraints

Die benétigten Constraints lassen sich wieder in die zuvor erwdhnten vier Gruppen un-
terteilen. Fiir die Constraints gilt ebenso wie fiir Konstanten und Variablen, dass sie im
Prinzip nur eine Teilmenge der Constraints der Datenallokation darstellen.

Einhaltung der Systemeigenschaften Auch hier miissen die Grofe des Scratchpad-
Speichers und die Anzahl der verfiigharen DMA-Kanéle als einschrinkende Faktoren in
das ILP aufgenommen werden:

Vej € E: Zt; - size (b;) + Zxé - size (b;) < size (SPM) (6.2.1)
Vej € E: Zt; < dma_ count (6.2.2)

Sicherstellung der Konsistenz Um den Inhalt des Scratchpad-Speichers konsistent zu
halten, ist in diesem Modell lediglich ein Constraint notwendig:

VbiYur € V\ {Ventry } Yej € In(vy) @ si = tEndy, + x; (6.2.3)

Dauer der Kopiervorgdange Die Berechnungsvorschriften fiir die Variablenmenge rToz'-
werden fiir alle moglichen und auf die einzelnen Constraints anwendbaren Kombinationen
aus b; € basic_blocks, ej € E, vy, € V' \ {Ventry, Vewit }> €in € In (v) und eqyr € Out (vy,)
gebildet:

rToy > (6.2.4)
rToé- < dur (all) : t; (6.2.5)
rTo;, > rToy,, —t .. -cDyng (6.2.6)
rTol, > tEnd - (Z tEnd} - dur (dn)> (6.2.7)
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Die letzten beiden Ungleichungen miissen bei der eigentlichen ILP-Konstruktion geméifs
Abschnitt 6.3.1 ersetzt werden.

Hilfsvariablen Die Vorschriften zur Belegung der Hilfsvariablen lassen sich direkt aus
den Constraints der Datenallokation ableiten:

tInd; < > t} (6.2.8)

tind; > t} (6.2.9)

tEnd, > ., —t ., (6.2.10)

tEnd, < t., (6.2.11)

tEnd), +th, +th, < 2 (6.2.12)
tEndInd, < > tEndj, (6.2.13)
tEndInd, > tEnd, (6.2.14)
tStartl, = t\ ., At (6.2.15)

Diese Constraints sind fiir alle anwendbaren Kombinationen aus b; € basic_blocks, e; €
E, v, € V\ {Ventry, Vexit }, €in € In (v) und eoys € Out (vy) zu bilden. Die Vorschrift zur
Bildung von tStarti wird bei der endgiiltigen Aufstellung dann gemif Abschnitt 6.3.2
ersetzt.

Die Laufzeit eines Basisblocks ist abhingig vom aktuellen SPM-Zustand wird analog
zur Datenallokation definiert.

cDyny, = ¢ (vy) — gain (vg) - 8§ (6.2.16)

WCET-Constraints und Zielfunktion

Der grundlegende Flow-Constraint fiir die DMA-gestiitzte Scratchpad-Allokation von
Code lautet, leicht abgewandelt gegeniiber der Datenallokation:

wy, > W1 +c(vp) — gain (vg) - st + cJumpzle +cCally+ Z tStart}-c(DMA)
n

(6.2.17)

mit e = (vg, vgpy1) und b; ist Basisblock zu vy

Die Einbindung von Schleifen funktioniert wieder wie in beiden bisher vorgestellten ILP-
Modellen mit Hilfe zweier Constraints:

. ; bod
Whead = Whody+C¢ (Vhead) —gain (vhead)-szead—l—cJumphZa%—i-Z tStart),,g-c (DM A)
n
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(6.2.18)

Dabei ist vpeqq der Schleifenkopf, vpqy der erste Basisblock innerhalb des Schleifenrumpfs
und b; der durch v représentierte Basisblock.

Whead = Whegq * l0opcount (Vpead) + Weat + cJumprszd (6.2.19)

Der Knoten vjeqq reprasentiert weiterhin den Schleifenkopf und v.,; reprisentiert den
Basisblock, der nach Verlassen der Schleife erreicht wird.
Die Zielfunktion, die die zu minimierende Gesamt-WCET enthélt, lautet:

wWo — Min

6.3 Spezielle ILP-Konstruktionen

In den vorgestellten ILP-Modellen zur DMA-gestiitzten Scratchpad-Allokation wurden
jeweils Vorschriften verwendet, die der allgemeinen Form eines ILPs

Z a;;x; < b;
J

mit a;; und b; konstant widersprachen. Allerdings konnen derartige Konstruktionen durch
das zusétzliche Einfiigen regelgerechter Constraints ersetzt werden. In den gezeigten Mo-
dellen sind zwei Félle zu unterscheiden: ein Produkt zweier ILP-Variablen und die logische
Verkniipfung zweier Variablen. Fiir beide Fille gibt es Moglichkeiten, durch Einfiihrung
einer neuen Variable, die das Ergebnis des gewiinschten Terms enhilt, das urspriingliche
Ziel zu erreichen.

6.3.1 Produkt zweier Variablen

Bisschop hat gezeigt, dass sich beliebige Produkte zweier ILP-Variablen durch eine Reihe
neuer Constraints ersetzen lassen [Bis10|. In diesem Modell wird das Produkt einer Binér-
und einer ganzzahligen Variable benétigt. Fiir diesen Sonderfall existiert eine deutlich
vereinfachte Losungsmethode, die hier vorgestellt werden soll. Zusétzlich zu den beiden
zu multiplizierenden Variablen wird fiir die ganzzahlige Variable eine obere Schranke
bendtigt. Sei nun b die Bindrvariable, ¢ positiv und ganzzahlig mit einer oberen Schranke
u. Dann gilt » = b - ¢ durch folgende Ungleichungen:

r < wu-b

r > 0

r < 1

r > i—u-(1-0)

Die Korrektheit 14sst sich einfach zeigen: Falls b = 0, lauten die ersten beiden Gleichungen
r < 0und r > 0. Daraus folgt unmittelbar » = 0. Im Fall b = 1 lauten die letzten beiden
Gleichungen r < ¢ und r > . Daraus folgt dann unmittelbar r = 7.
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6.3.2 Logische Verkniipfungen

Die aussagenlogischen Operatoren {A,V, —} konnen jeweils durch Ungleichungen ersetzt
werden, die der allgemeinen Form eines ILPs geniigen. Damit kénnen dann sdmtli-
che zweiwertigen aussagenlogischen Terme durch eine entsprechende Anzahl an ILP-
Ungleichungen ersetzt werden.

Seien a,b Bindrvariablen und r das jeweilige Resultat. Dann ldsst sich die Gleichung
r = a A b durch folgende Ungleichungen ersetzen:

r < a
r < b
r > a+b-—1

Die Gleichung r = a V b ldsst sich durch diese Ungleichungen ersetzen:

r > a
r > b
r < a+b

Und abschlieffend ldsst sich r = —a durch eine einzelne Gleichung ersetzen:
r=1—a

Die Korrektheit dieser Vorschriften 1dsst sich einfach an Hand einer Wahrheitstafel nach-
weisen.

6.4 WCC-Integration

Da beide vorgestellten ILP-Modelle in der Grundstruktur auf dem vorhandenen (Code)
bzw. hier vorgestellten (Daten) dynamischen Allokations-Modell beruhen, wurden die
Erweiterungen ebenfalls in die bestehenden Strukturen eingebettet. Die DMA-gestiitzte
Allokation lasst sich nun mit einem einfachen Kommandozeilenschalter des Compilers
ein- oder ausschalten. Dabei kann die Anzahl der nutzbaren DMA-Kanéle mit angege-
ben werden. Da fiir DMA-Operationen insgesamt 16 Kanéle zur Verfiigung stehen, wird
bereits bei der Auswertung der Kommandozeile {iberpriift, ob dieser Wert eingehalten
wurde.

Die ILP-Modelle zur DM A-gestiitzten Scratchpad-Allokation wurden in die bereits vor-
handenen konventionellen dynamischen Allokationen eingebettet. Die neu hinzugekom-
menen Variablen und Constraints, darunter insbesondere die Modellierung der Kopier-
dauer sowie der DMA-Blécke, werden im Rahmen der bisherigen ILP-Erstellung mitgene-
riert. Als grundlegende Datenstruktur bleibt der IPCFG aus der Scratchpad-Allokation
von Kleinsorge erhalten.

Der grundsétzliche Ablauf der Optimierungen blieb damit unverindert. Die Auswer-
tung der Optimierung des ILP-Solvers musste hingegen an einigen Stellen angepasst
werden. Ursache dafiir ist die Tatsache, dass Anderung der Speicherallokation und der

66



6.4 WCC-Integration

Ort der Spillcode-Platzierung nun getrennt sind. Je nach Struktur des Programms kann
es dabei auch dazu kommen, dass es fiir eine Allokationséinderung mehrere Spillcode-
Platzierungen gibt. Ebenso ist der umgekehrte Fall zu beriicksichtigen, dass ein Aufruf
des DMA-Codes an mehreren Punkten innerhalb des Kontrollflusses die Speicheralloka-
tion dndert.

Der generierte DM A-Code war zunéchst fiir aiT nicht analysierbar, da der Speicherbe-
reich, in dem die Register abgebildet sind, nicht in der Speicherkonfiguration aufgefiihrt
waren. Ebenso waren keine Informationen iiber die Zugriffszeit hinterlegt. Diese konn-
te dann mit dem Evaluationsboard an der Hardware {iberpriift werden. Die Messungen
ergaben, dass die Schreibzugriffe auf die Register ohne Zeitverzug durchgefiithrt werden
konnten. Nach Annotation dieser Werte war aiT dann in der Lage, den DMA-Code mit-
zuanalysieren.

Die Code-Generierung, sowie die Abschéitzung der Laufzeit der DMA-Transaktionen
wurden in eine eigene Bibliothek ausgelagert.

6.4.1 DMA-Bibliothek

Die DMA-Bibliothek erfiillt zwei Aufgaben. Zum einen berechnet sie die voraussichtliche
Dauer einer DMA-Transaktion anhand des ihr {ibergebenen Objekts. Dariiber hinaus
enthélt sie die komplette Code-Generierung, um eine oder mehrere DMA-Transaktionen
zu starten.

In ihr ist ein einfaches Modell integriert, um mdogliche parallele DMA-Transaktionen
von Code und Daten auf die verfiigharen Kanile zu verteilen. Die Kanéle werden im-
plizit geméf ihrer dem Compiler {iber die Kommandozeile angegebenen Aufteilung fest
zugeordnet. Die zahlenmifige Aufteilung wird durch die jeweiligen ILP-Modelle sicher-
gestellt, die konkrete Zuweisung wird dadurch getrennt, dass Transaktionen von Daten
die Kanéle aufsteigend, beginnend mit Kanal 0 zugeteilt werden. Code-Transaktionen
werden dagegen die Kanile absteigend, beginnend mit Kanal 15 zugeteilt.

Wird in der Kommandozeile eine Aufteilung von sechs Kanélen fiir Datentransfers und
zehn Kanélen fiir Codetransfers angegeben, so werden die Kanéle 0 bis 5 der Datenallo-
kation und die Kanile 6 bis 15 der Codeallokation zugeteilt.
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In diesem Kapitel werden die Resultate, die sich mit den einzelnen Optimierungen erzie-
len lieften, vorgestellt. Als Testgrundlage dienten eine Reihe von Benchmarks, die unter-
schiedliche Einsatzgebiete von eingebetteten Systemen abdecken sollen. Diese entstamm-
ten der WCC-eigenen Benchmark-Suite und waren damit fiir die WCET-Analyse dahin-
gehend vorbereitet, dass beispielsweise die minimalen und maximalen Iterationszahlen
von Schleifen im Quellcode annotiert waren und so direkt fiir die WCET-Analyse durch
aiT nutzbar waren. Urspriinglich entstammen die einzelnen Benchmarks unter anderem
der MediaBench [LPMS97|, den MRTC Real-Time Benchmarks [MRT06], der NetBench
[MMSHO01], der DSPstone-Suite [ZVSM94], der StreamlIt-Suite [MIT] und der UTDSP-
Suite [Lee98|.

Zunéchst werden hier die Ergebnisse der Minimierung der Kopierkosten dargestellt. Da-
nach werden die Ergebnisse der dynamischen SPM-Allokationen diskutiert und schlieflich
wird ein Uerblcik iiber die WCET-Werte bei gemeinsamer SPM-Allokation von Code und
Daten gegeben.

7.1 Verringerung der Kopierkosten

Im Kapitel 5 wurden insgesamt fiinf verschiedene Ansétze zur Verringerung des Einflusses
der Kopierkosten auf die WCET eines Programms vorgestellt. Zwei dieser Ansétze, die
die Modifikation der Annotationen beinhalteten (s. Abschnitt 5.3), konnten nicht durch-
gefithrt werden. Im ersten Fall hat aiT die Annotation von negativen Zusatzlaufzeiten
nicht akzeptiert und damit iiberhaupt keine statische WCET-Analyse durchgefiihrt. Im
zweiten Fall, der Annotation fester Laufzeiten einzelner Funktionen, wurde die Gesamt-
analyse zwar durchgefiihrt, aber bedingt durch die Tatsache, dass aiT nach einer so an-
notierten Funktion von einem unbekannten Cache- und Pipeline-Zustand ausgeht, wird
die WCET wesentlich hoher eingeschétzt als ohne diese Annotationen.

Die Spezialisierung der Kopierfunktionen aus Abschnitt 5.2 hat in erster Linie dafiir
gesorgt, dass die Dauer einer solchen Kopieroperation in ihrer Gesamtheit besser ab-
schitzbar wurde. In der bisherigen Variante war lediglich die Laufzeit der Kopierschleife
von aiT dediziert abschitzbar, da der Kopiercode als Inline-Code eingefiigt wurde. Die
Befehle, die die Kopierschleife vorbereiten, waren durch aiT dann jeweils dem vorherge-
henden Basisblock zugeordnet. Ebenso wurden die Befehle, die sich an die Kopierschleife
anschlossen, wie zum Beispiel die Wiederherstellung der Register vom Stack, dem nach-
folgenden Basisblock zugeschlagen.

Die Abschétzungen der Laufzeiten fiir die Kopierschleifen mit den in Tabelle 4.1 an-
gegebenen Werten konnten bestitigt werden. Ebenso konnte in den Messungen ein Wert
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von 20 Zyklen als obere Schranke fiir die Laufzeit des Rahmencodes um die eigentliche
Kopierschleife herum ermittelt werden.

Der Ansatz aus Abschnitt 5.2, die Kopierbreite zu erweitern, lieferte mehrdeutige Er-
gebnisse. Ohnehin war mit keiner grofsen Steigerung des Laufzeitgewinns zu rechnen, da
Speicherzugriffe im TC1796 mit einer Breite von 32 Bit durchgefiihrt werden. Allenfalls
eine Verringerung der Zyklen in der Instruction Fetch-Phase war zu erwarten, da die
Anzahl der Tterationen der Kopierschleife halbiert werden kann. Die Ausfiihrungsdauer
der 64 Bit breiten Varianten der Lade- und Speicherbefehle entspricht im wesentlichen
der doppelten der 32-Bit-Variante.

Getestet wurde die Datenallokation an der Benchmark ndes mit spezialisierten Ko-
pierfunktionen, um die Laufzeit der einzelnen Kopierfunktionen exakt bestimmen zu
konnen. Bei einer gegebenen SPM-Grofe von 20% der Gesamtdatengrofe, dies entspricht
252 Byte, wurden im Laufe der Ausfiihrung zwei Variablen jeweils in den Scratchpad-
Speicher und den Hauptspeicher kopiert. Die Grofe der Datenobjekte lag jeweils bei 49
Byte. Der Kopiercode bestand also aus zwo6lf 32 Bit und einer 8 Bit breiten Kopierope-
ration. Fiir die Kopien in den Scratchpad-Speicher wurde eine Laufzeitschranke von 272
bzw. 273 Zyklen festgestellt. Fiir die Kopie zuriick in den Hauptspeicher betrugen die
Werte 94 bzw. 100 Zyklen.

Wird die Breite der Kopieroperationen auf 64 Bit erweitert, besteht der Kopiercode
aus sechs 64 Bit und einer 8 Bit breiten Kopieroperation. Die Werte verdnderten sich
nun uneinheitlich. Fiir die Kopien in den Scratchpad-Speicher wurden nun 88 Zyklen,
also weniger als ein Drittel des urspriinglichen Wertes, berechnet. Fiir die Kopien in den
Hauptspeicher stieg der Wert um ca. zwei Drittel auf 167 Zyklen.

Die Ursache fiir dieses Verhalten ist unklar. Es wird vermutet, dass es sich um Seiten-
effekte handelt, die durch die verdnderten Pipelinezustéinde wihrend des Kopiervorgangs
auftreten.

Der fiinfte und letzte Ansatz zur Reduktion der Kopierkosten war die DMA-gestiitzte
Scratchpad-Allokation. Die Resultate dieser Optimierung werden in Abschnitt 7.3 dar-
gestellt.

7.2 Dynamische Datenallokation (ohne DMA)

Das in Kapitel 4 vorgestellte Modell zur dynamischen Scratchpad-Allokation von Daten
stellt eine Verfeinerung des Modells von Rotthowe dar, welches eine Anderung des SPM-
Inhalts nur an Funktions- und Schleifengrenzen erlaubte. Das hier vorgestellte Modell
ermoglicht, die SPM-Allokation an allen Basisblockgrenzen zu verdndern. Es wurde er-
wartet, dass die Allokation im Vergleich zum statischen Modell zu einer niedrigeren bzw.
mindestens gleichwertigen WCET-Abschétzung kommt.

Als Test-Benchmark wurde erneut ndes verwendet, da die ansonsten getesteten Bench-
marks entweder kein Potenzial fiir eine dynamische Allokation hatten oder die Uberset-
zung nicht komplett durchlief. In vielen Benchmarks gab es nur wenige Datenobjekte,
die von der Allokation beriicksichtigt werden kénnen. Wenn diese dann parallel genutzt
werden, wie es hdufig bei Ein- und Ausgabevariablen der Fall ist, kann die dynami-
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‘ SPM-Grofse ‘ statische Allokation ‘ dynamische Allokation ‘

0 154972 154972
8 150872 149939
16 150869 161989
32 150613 155373
64 147031 158151
128 143191 157992
256 134520 144057
512 132185 132185
1024 131929 137660
2048 131161 137844

Tabelle 7.1: Ergebnisse der dynamischen Datenallokation fiir ndes

sche Allokation nicht greifen. Nur bei nacheinander und nicht unmittelbar wechselweise
genutzten Variablen ist eine Verbesserung der WCET durch eine dynamische Datenallo-
kation erwartbar.

Das Ergebnis der Analyse zeigt allerdings in den meisten Fillen keine Verbesserung
der WCET. Lediglich bei einer Scratchpad-Groéfse von 8 Byte wird eine WCET erreicht,
die unter dem der statischen Allokation liegt. Dariiber hinaus wird noch einmal bei einer
Scratchpad-Grofse von 512 Byte ein zur statischen Allokation dquivalenter Wert erreicht.
Auffillig ist zudem, dass bei den Grofen von jeweils einschlieflich 16 bis 128 Byte eine
Allokation berechnet wird, deren WCET iiber der WCET ohne Optimierung liegt.

Die Werte aus Tabelle 7.1 zeigen, dass das Optimierungsmodell in einigen Konfigura-
tionen offensichtlich fehlerhaft arbeitet, wihrend es in anderen das erwartete Verhalten
zeigt. Der Fehler konnte im Rahmen der Anfertigung dieser Arbeit leider nicht mehr
lokalisiert werden, er liegt vermutlich u.a. bei der Beriicksichtigung der Kopierkosten.
Diese werden nach wie vor mit einem Modell berechnet, in welchem alle an einer Stelle
notwendigen Kopieroperationen innerhalb einer Funktion liegen. Allerdings werden die
notwendigen Kopieroperationen an Verzweigungen bzw. Vereinigungen geméf Tabelle 4.2
innerhalb des Kontrollflussgraphen aufgeteilt und es kann dazu kommen, dass zusétzli-
che Spriinge eingebaut werden, deren Beitrag zur Laufzeit nicht in ausreichendem Mafe
gewiirdigt wird bzw. Seiteneffekte hervorrufen, die im Voraus nicht absehbar waren. Er-
schwerend kommt hinzu, dass der Einbau dieser zusétzlichen Spriinge ausschlielich von
der am Ende gewihlten Allokation abhingt.

Grundsatzlich scheint das Allokationsmodell in dieser auf Basisblocke verfeinerten Va-

riante allerdings zu funktionieren, da der Spillcode nicht nur an Schleifen- und Funkti-
onsgrenzen eingefiigt wurde.
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‘ Benchmark ‘ Ergebnis ‘
adpem_ g721 board test (DSPstone) manueller Abbruch
adpem_g721  verify (DSPstone) manueller Abbruch
firadim (DSPstone) statisch
fir (DSPstone) statisch
iir_biquad N _sections (DSPstone) statisch
iir_biquad one_section (DSPstone) statisch
Ims (DSPstone) statisch
matrix (DSPstone) statisch
h264dec_ldecode macroblock (MediaBench) statisch
md5 (NetBench) statisch
bitonic (Streamlt) statisch
filterbank (StreamIt) statisch

Tabelle 7.2: Ergebnisse der Datenallokation auf den iibrigen Benchmarks

7.3 DMA-gestiitzte Allokationen

Die DMA-gestiitzten Scratchpad-Allokationen von Code und Daten, wie sie in Kapitel
6 vorgestellt wurden, galten als der vielversprechendste Ansatz zur Reduktion der Ko-
pierkosten. Durch die Parallelisierbarkeit der Kopien zur Ausfithrung des iibrigen Codes,
der zuverléssig reproduzierbaren Kopierdauer und dem konstanten WCET-Aufschlag des
Starts einer DMA-Transaktion, erschien eine Modellierung dieser Allokation erfolgver-
sprechend.

Die Allokationsmodelle lieferten jedoch durchweg statische Allokationen als Resultat,
sofern die Optimierung terminierte. In einigen Fillen wurde die ILP-Optimierung nach
einer Laufzeit von teilweise mehr als 24 Stunden ergebnislos abgebrochen. Beide Allo-
kationsmodelle wurden mit allen Benchmarks der MRTC-Suite getestet. Die Ergebnisse
sind in Tabelle 7.3 dargestellt. Da die dynamische Datenallokation, um wirkungsvoll ar-
beiten zu kénnen, mehrere Datenobjekte bendtigt, die nicht parallel verwendet werden,
wurde die Datenallokation noch auf die DSPstone-Suite, die MediaBench, die NetBench
und die Streamlt-Suite angewendet. Diese Ergebnisse sind in Tabelle 7.2 angegeben. Die
in den Tabellen nicht aufgefiihrten Benchmarks lieferten entweder Compilerfehler aufer-
halb der Allokationsmodelle oder andere Teilprozesse des Compilers, wie der Code Selctor
oder die WCET-Analyse mussten nach langer Laufzeit manuell abgebrochen werden. Bei
der Datenallokation wurde jeweils eine Scratchpad-Grofe von 50 % der Grofe der vor-
handenen Datenobjekte gewéhlt, bei der Code-Allokation wurde ein Wert von 256 Byte
fest vorgegeben. Die in den Tabellen nicht aufgefithrten Benchmarks lieferten entweder
Compilerfehler auflerhalb der Allokationsmodelle oder andere Teilprozesse des Compi-
lers mussten nach langer Laufzeit manuell abgebrochen werden. Eine manuelle Analyse
der gebildeten ILPs ergab, dass diese eine Verschiebung von Objekten prinzipiell zulas-
sen. Dazu wurde eine tEnd-Variable fest auf den Wert eins gesetzt und {iiberpriift, ob
das ILP noch gelost werden kann. Somit konnte eine fehlerhafte Generierung der ILPs
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ausgeschlossen werden.
Die dahinterliegende Problematik 14sst sich grob in drei Felder unterteilen:

1. Fehlendes Wissen iiber die Best Case Ezecution Time (BCET) fiir die Abschétzung
der Kopierdauer im CFG.

2. Ein (zu) hoher statischer WCET-Aufschlag fiir kleine zu kopierende Objekte.

3. Die hohe Komplexitéat des ILP-Modells.

Das erste Problemfeld #uRert sich in einer teilweise deutlichen Uberschiitzung des Be-
reiches einer Kopieraktion im CFG. Um sicherstellen zu kénnen, dass eine per DMA
durchgefiihrte Kopie zu einem bestimmten Zeitpunkt bzw. an einem bestimmten Kno-
ten beendet ist, muss diese Kopie auch dann beendet sein, wenn das Programm iiber
den Pfad mit der kiirzesten Laufzeit, den Best Case Ezecution Path (BCEP), lauft. Um
dies sicherzustellen, wird bei jeder Verzweigung bzw. Vereinigung des Kontrollflusses der
kiirzere Weg zum Anfang bzw. Ende des DMA-Blocks bei der Abbildung der Kopierdau-
er auf den Graphen beriicksichtigt. Damit wird eine &ufserst schlechte Schranke fiir die
BCET im Sinne der Abbildung 2.1.1 angesetzt.

So kommt es dazu, dass natiirliche Schleifen beispielsweise nur mit einer Iteration
beriicksichtigt werden und While-Schleifen unter Umstédnden nur mit der Laufzeit des
Schleifenkopfs in die Kalkulation mit einfliefsen. Da wihrend der zugehorigen DMA-
Transaktion der jeweilige Speicherbereich im SPM bereits geblockt ist, ohne einen Lauf-
zeitgewinn zu ermoglichen, muss das Ziel einer DMA-gestiitzten Allokation in moglichst
engen Schranken fiir die Dauer einer Gruppe von DMA-Transaktionen liegen. In Abbil-
dung 7.3.1 ist ein Beispiel fiir dieses Problemfeld dargestellt.

Anhand dieses Ausschnitts aus einem Kontrollflussgraphen kann das Problem zur Ab-
schitzung der DMA-BIl6cke innerhalb des CFG gut nachvollzogen werden. Angenommen,
zu Beginn des untersten Knoten soll ein DMA-Block enden, der eine Laufzeit von 200
Zyklen hat. Mit jedem Schritt entgegen der Ausfithrungsreihenfolge durch den CFG wird
der Wert von rTo um die Laufzeit des Knotens (hier innerhalb der Knoten angegeben)
reduziert.

Da im ILP-Modell keine Informationen iiber die minimale Anzahl an Iterationen vorlie-
gen, wird davon ausgegangen, dass die Schleife in diesem Beispiel nur eine Iteration hat.
Damit hat die Variable rT'o am Anfang des dargestellten CFG-Fragments fiir die verblei-
bende Laufzeit noch einen Wert von 80. Wiirde die minimale Iterationszahl der Schleife,
hier zehn, allerdings zur Verfiigung stehen, wiirde die Kopierdauer in diesem Graphen
nur die beiden Schleifenknoten umfassen und nicht aus dem Fragment herausragen.

Das zweite Problemfeld ist eher kleinerer Natur. Wéahrend die konstante Anzahl von
50 Zyklen fiir die Initialisierung einer Kopie grofer Felder oder Strukturen deutlich un-
ter der Kopierdauer liegt, ist dieser Wert fiir die Kopie beispielsweise eines einzelnen
Integer-Werts im Vergleich zu einem normalen Kopiervorgang innerhalb des Kontroll-
flusses deutlich zu hoch.
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‘ Benchmark ‘ Ergebnis (Daten) ‘ Ergebnis (Code) ‘
adpcm _decoder manueller Abbruch manueller Abbruch
adpcm __encoder manueller Abbruch manueller Abbruch

binarysearch statisch statisch
compressdata statisch statisch
cre statisch statisch

edn keine glob. Datenobjekte statisch
expint keine glob. Datenobjekte statisch
fac keine glob. Datenobjekte statisch

fdct statisch statisch
fft1 statisch statisch
fibcall keine glob. Datenobjekte statisch

fir statisch statisch
insertsort statisch statisch
janne complex | keine glob. Datenobjekte statisch
jfdctint statisch statisch
lednum statisch statisch
Ims statisch statisch
ludemp statisch statisch
matmult statisch statisch
minver statisch statisch
ndes statisch statisch
petrinet statisch statisch
prime keine glob. Datenobjekte statisch
gsort exam statisch statisch
qurt statisch statisch
select keine glob. Datenobjekte statisch

st statisch statisch

Tabelle 7.3: Ergebnisse der Allokationsmodelle in der MRTC-Suite
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Werte fur rTo

80
100
180
0
loopcount i, = 10
190
0

tbnd =1 @ 200

Abbildung 7.3.1: Beispiel fiir die Abschitzung der Kopierdauer im CFG

Wihrend der Implementierung der DMA-gestiitzten Allokation war noch kein Wert
fiir die Dauer der Initialisierung der DM A-Transaktion in Ermangelung passender Mess-
oder Analysewerte im ILP-Modell enthalten. Damit war die Initialisierung einer DMA-
Transaktion im Sinne des ILPs nicht mit einem Laufzeitaufschlag verbunden. Dies machte
sich im Resultat dahingehend deutlich, dass hier dynamische Allokationen von kleinen
Objekten auftraten.

Im endgiiltigen ILP, in dem diese Dauer beriicksichtigt wird, kommt es allerdings nicht
mehr zu Verdnderungen in der SPM-Allokation.

Das letzte und vermutlich grofte Problemfeld ist die hohe Komplexitéit des gebildeten
ILP-Modells. Dies ist in erster Linie der Modellierung der Parallelitdt von DMA-Einheit
und Prozessorkern geschuldet. Bei der Datenallokation fiihrt es zum Beispiel dazu, dass
die Anzahl der Variablen knapp dem 20-fachen des Produkts aus Basisblécken und Date-
nobjekten entspricht. Fiir die Anzahl der Constraints l4sst sich keine derartige Abschét-
zung abgeben, da diese noch mit der Anzahl der Kanten innerhalb des Kontrollflussgra-
phen zusammenhéngen.

Als Beispiel fiir die Komplexitéit dienen die Benchmarks ndes und adpem_ decoder:
ndes hat 86 Basisblocke und 13 Datenobjekte, deren Produkt liegt bei 1 118. Diese
resultieren in einer Variablenanzahl von 21 761. Die Anzahl der Constraints ist mit 79 362
noch einmal deutlich hoher. Bei adpcm_ decoder liegen die Werte fiir Basisblocke und
Datenobjekte bei 102 und 73. Das Produkt liegt damit bei 7 446. Das ILP enthilt nun
bereits 148 273 Variablen und 421 557 Constraints.

Die Losungszeit eines solchen ILPs kann Stunden, wenn nicht Tage betragen und ist
angesichts der an sich geringen Komplexitdt der Benchmarks nicht mehr akzeptabel.
Auch wenn die Problemfelder selbst unabhéngig voneinander sind, wird die Lésung eines
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einzelnen nur wenig Einfluss auf die Gesamtproblematik haben. Wéhrend das zweite
Problemfeld noch mit relativ geringem Aufwand zu l6sen ist, wird die Einarbeitung der
BCET in das Optimierungs-Modell unweigerlich einen Einfluss auf die schlussendliche
Komplexitéit der generierten ILPs und damit auf das dritte Problemfeld haben, da bei
der Kalkulation der Werte fiir rFrom und rTo dann zusitzliche Constraints fiir die
Behandlung von Schleifen eingebaut werden miissen.

7.4 Gemeinsame Durchfiihrung der Allokationen

Die in der Literatur bisher bekannten SPM-bezogenen Optimierungen hatten immer ent-
weder die Allokation von Daten oder die Allokation von Code zum Ziel. Bisher wurde
offenbar noch nicht untersucht, in wie weit sich eine gleichzeitige Allokation von Code
und Daten auf die WCET eines Programms auswirkt.

Es besteht die Annahme, dass sich bei einer gemeinsamen Allokation von Code und
Daten Synergieeffekte bilden, so dass der reale Laufzeitgewinn iiber der Summe der
einzelnen liegt. Diese Vermutung ist naheliegend, weil Programmcode, der aus dem
Scratchpad-Speicher heraus ausgefithrt wird, durch Zugriffe auf den langsamen Haupt-
speicher iiber Gebiihr ausgebremst werden kann. Umgekehrt kann der Zugriff auf ein
Datum im Scratchpad-Speicher keinen Laufzeitgewinn ausspielen, wenn die zugehdrige
Instruktion noch nicht zur Ausfithrung gekommen ist.

Als Benchmark-Suite wurde die MRTC-Suite ausgewéhlt, da hier strukturell deutlich
unterscheidbare Benchmarks in einer noch iibersichtlichen Komplexitit zusammengestellt
sind. Die WCET-Analyse wurde fiir alle méglichen Kombinationen aus den SPM-Grofen
0, 8, 16, 32, 64, 128, 256, 512, 1024, 2048 und 4096, sowie die Optimierungsstufen -01 bis
-03 durchgefiihrt. Untersucht wurde jeweils die statische Allokation, da die dynamischen
Allokationen auf vielen Benchmarks nicht fehlerfrei laufen. Dabei hat sich gezeigt, dass
die auffilligsten Effekte bei der maximalen Kombination, das heifst bei jeweils 4 KB
Scratchpad-Speicher, erkennbar waren.

Dabei kam es nicht immer zu den erwarteten Synergieeffekten. Bei einigen Benchmarks,
wie zum Beispiel bei den Benchmarks countnegative, fir, ludemp, sqrt und st kam es
bei einigen Optimierungsstufen sogar zu gegenteiligen Effekten. Allerdings bleiben diese
in einem Bereich, der sich iiber Seiteneffekte erkldren ldsst. Die Analysewerte dieser
Benchmarks sind in Diagramm 7.4.1 dargestellt. Die meisten Benchmarks unterliegen
Laufzeitverbesserungen gegeniiber der Addition der Einzelallokationen im meist niedrigen
einstelligen Prozentbereich der nichtoptimierten Gesamtlaufzeit.

Eindeutig am stérksten ausgeprégt sind die Synergieeffekte bei Benchmarks, die in
verschachtelten Schleifen hiufig auf Daten zugreifen. In diesem Zusammenhang stechen
die Sortieralgorithmen Bubble Sort und Insertion Sort, sowie die Matrix-Inversions-
Benchmark minver heraus. Je nach Optimierungsstufe lassen sich maximale Laufzeit-
verbesserungen gegeniiber den addierten Einzeloptimierungen im zweistelligen Prozent-
bereich erreichen. Die Benchmarks bsort100, insertsort und minver erreichen zusitzliche
WCET-Verbesserungen zwischen 16 und 18 Prozent. Die Benchmarks mit einem zusétz-
lichen Laufzeitgewinn von iiber zehn Prozent werden in Diagramm 7.4.2 im einzelnen
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dargestellt.

Angesichts der hier iiber die Einzeloptimierungen teilweise deutlich hinaus gehenden
Gesamtergebnisse eroffnet sich an dieser Stelle ein neues Forschungsfeld, welches eine
gemeinsame Optimierung der Scratchpad-Allokationen von Code und Daten analysiert.

7



7 Resultate

100

)
80
W70
O
=
c
[0]
£ 60
k3]
£
o
i<} 50
c
S
c
R
X
£
i, 30
O
=
20

10

0

countnegative -O2 countnegative -O3 fir -02 fir -O3 ludemp -02 ludemp -03 sqrt -02 st-02 st-03

Benchmarks mit Optimierungslevel

M 4KB Daten-SPM M 4KB Code-SPM [ Addition d. Allokationen [ Gemeinsame Allokation

Abbildung 7.4.1: WCET-Vergleich bei gemeinsamer Allokataion von Code und Daten. Die in diesem Diagramm dargestellten

Benchmarks lieferten WCET-Schranken, die iiber den erwarteten addierten Laufzeitverbesserungen lagen.
Die Benchmark ludcmp, die das Losen einer linearen Gleichung enthilt, liefert Werte, die um etwa 7 Prozent
iiber den erwarteten liegen. In absoluten Zahlen sind dies jedoch nur 528 bzw. 681 Zyklen, die auch durch
Seiteneffekte innerhalb der Pipeline erkldrbar sind.
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stellt, deren iiber den zu erwartenden Gewinn hinaus erzielte Laufzeitverbesserung im zweistelligen Prozent-
bereich lag.
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8 Zusammenfassung/Ausblick

In diesem Kapitel werden die im Rahmen dieser Diplomarbeit erstellten Optimierungs-
ansitze zusammengefasst und Vorschldge fiir weitere Ansétze zur Erschlieffung der The-
matik gegeben.

8.1 Zusammenfassung

Das Hauptziel dieser Arbeit war es, neue Ansétze zur dynamischen Scratchpad-Allokation
von Code und Daten zur WCET-Minimierung aufzustellen. Diese Ansétze sollten im Rah-
men des am Lehrstuhl Informatik 12 der Technischen Universitdt Dortmund entwickelten
WCET-aware C Compiler WCC implementiert werden. Hierbei galt es, Mittel und We-
ge zu finden, die Kopierkosten innerhalb einer dynamischen Allokation zu senken, da
diese die durch dynamische Allokationen erzielbaren WCET-Einsparungen weitgehend
amortisieren.

Zunéachst wurde ein ILP-Modell présentiert, welches mit konventionellen Kopierfunk-
tionen arbeitet, die innerhalb des normalen Kontrollflusses liegen. Die Granularitit der
Allokationsentscheidungen sollte im Gegensatz zu den bekannten Modellen auf Basis-
blockebene liegen, so dass fiir jeden einzelnen Basisblock eine unterschiedliche Scratchpad-
Belegung moglich ist. Innerhalb dieses WCET-Modells wurden einerseits die Scratchpad-
Inhalte innerhalb jedes Basisblocks des zu iibersetzenden Programms modelliert. Ande-
rerseits musste im ILP-Modell ebenso der Worst Case Erecution Path, also der Pfad
durch den Kontrollfluss eines Programms, dessen Laufzeit maximal ist, mit modelliert
werden.

Da mit der im Vergleich zu Rotthowe wesentlich hoheren Flexibilitdt der SPM-Belegun-
gen auch die Variabilitdt der Stellen wichst, an denen der Kopiercode platziert werden
muss, musste dieser Aspekt gesondert beriicksichtigt werden. Im bisherigen Modell war
die Anderung der Scratchpad-Belegung nur an Grenzen von Funktionen und Schleifen
vorgesehen. Die Konstruktion der Kontrollflussgraphen ist an diesen Grenzen recht ein-
heitlich und so existierten nur wenige Varianten, die fiir die Platzierung des Spillcodes
beriicksichtigt werden mussten.

Im hier vorgestellten Modell wird die Platzierung des Kopiercodes auf fiinf verschie-
dene Varianten aufgeteilt. Vier davon sind ausschlieflich von der Anzahl der ein- und
ausgehenden Kanten eines Knotens des CFG abhingig. Die letzte Variante betrifft Riick-
sprungkanten aus Unterfunktionen. Da innerhalb der Unterfunktion zur Laufzeit nicht
bekannt ist, von wo sie aufgerufen wurde, kann am Ende der Funktion keine Fallunter-
scheidung getroffen werden, welcher SPM-Zustand herzustellen ist. Deswegen wird der
Kopiercode in solchen Fillen grundsétzlich am Anfang des Riicksprungknotens in der
aufrufenden Funktion platziert.
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Fiir die Reduktion der Kopierkosten wurden eine Reihe von Ansétzen untersucht, die
dem Problem auf unterschiedliche Art und Weise begegnen. Die beiden Ansétze, die
Kopierkosten nur mittels Annotationen zu reduzieren, galten als reine Machbarkeitsun-
tersuchung um herauszufinden, wie sich die WCET-Schranken bei minimierten Kosten
fiir die Kopieroperationen verhalten. Da im Rahmen dieser Ansétze keine sinnvolle bzw.
im Falle der negativen Annotationen sogar iiberhaupt keine WCET-Analyse mit Hilfe
von aiT moglich war, kann diese Uberlegung im derzeitigen Stand von aiT nicht weiter
verfolgt werden.

Weitere Ansitze zur Kostenreduktion beschéftigten sich mit der Modifikation der Ko-
pieroperationen selbst. Wahrend die Spezialisierung der Kopierfunktionen lediglich die
Abschéatzbarkeit der Kosten vereinheitlichte, lieferte die Modifikation der Breite der Ko-
pieroperationen von 32 auf 64 Bit ein ambivalentes Ergebnis. Fiir einige Kopieroperatio-
nen stieg die Hohe der WCET-Schranke, fiir andere hingegen sank sie. Mit einer signifi-
kanten Verbesserung der Laufzeit wurde ohnehin nicht gerechnet, da die interne Struktur
des TC1796 auf 32 Bit breiten Operationen basiert. Dieses ambivalente Ergebnis war al-
lerdings in dieser Form unerwartet.

Der letzte Ansatz zur Kostenminimierung erschien am vielversprechendsten. Der als
Zielsystem verwendete TC1796 verfiigt iiber eine Direct Memory Access-Einheit, die es
ermoglicht, parallel zum normalen Kontrollfluss Speicherbereiche zu kopieren. Fiir die
Nutzung der DMA-Einheit wurden sowohl fiir die Daten- als auch fiir die Code-Allokation
ILP-basierende Modelle vorgestellt. Innerhalb dieser Modelle musste neben der SPM-
Konsistenz und dem WCEP-Aufbau auch die Dauer der einzelnen DMA-Transaktionen
modelliert werden. Dazu mussten zunichst reale Messwerte gewonnen werden, um dafiir
Kostenabschétzungen vornehmen zu kénnen.

Die Abbildung der Dauer einer DMA-gestiitzten Kopie auf einen Bereich im IPCFG
fithrte zu einer deutlichen Erhohung der Komplexitét des ILP-Modells. Diese hohe Kom-
plexitit einerseits und die, mangels vorhandener Informationen iiber die Laufzeit im
Idealfall, unzureichende Abbildung der Kopierdauer auf den TPCFG fiihrten dazu, dass
die erreichten Ergebnisse der DMA-gestiitzten Analyse die statische Analyse nicht iiber-
treffen kénnen.

Zu diesem Punkt kommt die Problematik des konstanten Zeitaufwands fiir jeden
Kopier-Auftrag. Dieser ist fiir grofse zu kopierende Objekte zwar recht klein, allerdings
leiden diese am meisten unter der unzureichenden Abbildung der Kopierdauer auf den
Kontrollflussgraphen. Umgekehrt ist dieser Aufwand fiir besonders kleine Objekte im
Vergleich zum eigentlichen Kopieraufwand iiberproportional grof, so dass der erzielbare
Laufzeitgewinn in der Regel kompensiert wird.

Untersuchungen, in denen der Zeitaufwand fiir einen Kopierauftrag nicht im ILP vor-
handen war, lieferten demzufolge auch dynamische Allokationen. Da der Kopiercode in
der WCET-Analyse wiederum beriicksichtigt wird, kam es dabei erwartungsgeméfs nicht
zu Optimierungen.

Schliefslich ist die hohe Komplexitdt des ILP-Modells vermutlich Ursache dafiir, dass
das ILP-Modell bei etwas komplexeren Benchmarks nicht in akzeptabler Zeit 16sbar war
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und in der Regel nach 24 Stunden reiner Prozessorlaufzeit abgebrochen wurde.

Abschliefsend wurden noch die Auswirkungen einer gemeinsamen statischen Scratchpad-
Allokation von Code und Daten analysiert. Hierbei wurde festgestellt, dass die Summe der
Einzeloptimierungen als erwarteter Gewinn in den meisten Féllen teilweise sogar deutlich
iiberschritten wurde. Fiir einzelne Benchmarks konnte die erwartete WCET-Optimierung
von etwa, 25 % mit Werten von 36 und 39 % signifikant iibertroffen werden.

8.2 Ausblick

Der Grofteil der vorgestellten Optimierungen und Ergebnisse kann als Grundlage fiir
weitere Forschungsarbeiten dienen. Von diesen werden nun einige vorgestellt:

Die Nutzung von 64 Bit breiten Kopieroperationen lieferte mehrdeutige Werte. Die
Kopien ins SPM lieferte niedrigere WCET-Schranken, die Kopien in den Hauptspeicher
hohere. Hier kann untersucht werden, ob diese Unterschiede systematisch sind. Falls dies
der Fall ist, kann die Breite der Kopierfunktionen vom Ziel der Kopie abhingig gemacht
werden.

Die konventionelle dynamische Scratchpad-Allokation von Daten liefert derzeit Model-
le, die die WCET-Schranke in einigen Féllen gegeniiber der statischen Optimierung nicht
senken. Dies ist vermutlich auf Probleme in der Abschétzung der Kopierkosten zuriickzu-
fiihren. Es bietet sich in diesem Rahmen an, die Platzierung des Spillcodes nach anderen,
als den hier vorgestellten Kriterien durchzufiihren. Beispielsweise kdnnte an Stelle des hier
vorgestellten knotenbasierten Modells eine kantenbasierte Platzierung eingefiihrt werden,
die mit einer niedrigeren Anzahl an zusétzlichen Spriingen auskommt. In diesem Rahmen
konnte auch eine Modifikation der bedingten Spriinge durchgefiihrt werden, um die Zahl
der zusétzlichen unbedingten Spriinge innerhalb der Fallunterscheidungen zu verringern.

Die DMA-gestiitzten Allokationsmodelle liefern auf Grund von Problemen in drei Be-
reichen keine dynamischen Allokationen. Um die bislang unzureichende Abbildung der
Dauer eines DMA-Blocks auf den Kontrollflussgraphen néher an den realen Verhéltnis-
sen auszurichten, fehlendem ILP-Modell derzeit Informationen iiber den BCEP bezie-
hungsweise die BCET des zu iibersetzenden Programms. Mit den Informationen iiber
Iterationsuntergrenzen einzelner Schleifen, wie sie in den meisten Benchmarks bereits
annotiert sind, kann ein Modell entwickelt werden, welches eine realistischere Abbildung
der Kopierdauer auf den Graphen enthilt.

Das zweite weiter zu bearbeitende Feld von Interesse fiir weitere Untersuchungen be-
trifft die anfallenden Kosten eines DMA-Transfers. Diese sind zwar konstant, liegen aber
fiir kleine Objekte in einem Bereich, der deutlich iiber denen einer gewthnlichen Inline-
Kopie ldge. Zum einen kann versucht werden, die Kosten iiber eine Optimierung des
generierten Assembler-Codes zu senken. Zusétzlich kann analysiert werden, bei welcher
Grofe des zu kopierenden Objekts die Kosten fiir DMA- und Inline-Kopie identisch sind
und entsprechend DMA- oder Inline-Code platzieren.

Das letzte Feld ist eher grundséatzlicher Natur. Das hier vorgestellte Modell erreicht
fiir einige Benchmarks eine Komplexitét, die dazu fiihrt, dass die notwendige Zeit, um
das ILP zu optimieren mehrere Stunden oder sogar ganze Tage umfasst. Da eventuelle
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Losungsansétze fiir die beiden ersten Bereiche zwangslaufig einen Einfluss auf die Kom-
plexitit des gesamten Modells haben, erscheint es sinnvoll, einen Ansatz zu wéahlen, der
die verschiedenen Aspekte der Probleme gleichermafen beriicksichtigt. Eventuell ist es
moglich, die Dauer eines DM A-Blocks nicht mit in das ILP-Modell aufzunehmen, sondern
einen Hybrid-Ansatz zu entwickeln, der beziiglich des ILPs eine geringere Komplexitét
aufweist.

Schlieflich haben die gemessenen Werte fiir gemeinsame Allokationen von Code und
Daten gezeigt, dass sich fiir den Grofiteil der untersuchten Benchmarks teils deutliche
Synergieeffekte gezeigt haben. Es erscheint naheliegend, ein Modell zu entwickeln, wel-
ches eine kombinierte Analyse und Optimierung durchfiihrt, um diejenigen Allokations-
Kombinationen zu identifizieren, die den groften Realgewinn versprechen.
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