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Kapitel 1

Einleitung

1.1 Motivation

Unsichtbar fiir den Benutzer werden heutzutage moderne Mikroprozessoren zur au-
tomatischen Steuerung und Kontrolle von technischen Anlagen, Unterhaltungs- und
Haushaltselektronik, Autos, Flugzeugen und vielem mehr eingesetzt, weshalb Prozes-
soren mittlerweile eigens fiir solche eingebetteten Systeme entwickelt werden. Die
Anwendungsgebiete dieser Systeme sind sehr vielfialtig und der Markt dafiir ist in den
letzten Jahren stark angewachsen!. So verrichten z.B. modernste Mikroprozessoren
in {iber 700 Millionen Mobiltelefonen weltweit ihre Dienste. Ein Mittelklassefahrzeug
besitzt mittlerweile bis zu 200 und mehr Mikrocontroller. Eingebettete Systeme fin-
den insbesondere auch Anwendung in vielen sicherheitskritischen Bereichen, wie z.B.
in Airbag- und Flugkontroll-Steuerungssystemen der Automobil- bzw. Luftfahrtindus-
trie.

Zusammen mit immer komplexeren Anwendungsszenarien steigt die Komplexitét der
Software, die in eingebetteten Systemen verwendet wird. So wird ein Mobiltelefon
mittlerweile nicht mehr nur zum Telefonieren benutzt, sondern muss Aufgaben der
Termin- und Kontaktverwaltung beherrschen bis hin zum Versenden einer email und
dem Aufbau einer Internetverbindung. Fahrzeugstabilitatsprogramme miissen sehr vie-
le Eingabedaten aus den verschiedensten Sensoren eines Wagens in kurzer Zeit aus-
werten und davon abhéngig Aktionen wie das Abbremsen eines Rades veranlassen.
Diese Komplexitét zeigt sich auch in der Grofle der Software. Betrachtet man z.B. die
Entwicklung eines elektronischen Wahlsystems von Siemens, so ist der Programmcode
von ca. 10 Millionen Instruktionen im Jahre 1980 innerhalb von 15 Jahren auf ca. 50
Millionen Instruktionen angewachsen.

Die Software vieler eingebetteter Systeme unterliegt harten Realzeitbedingungen, die

'nach einer Pressemitteilung der Venture Developement Corporation (http://www.vdc—corp.com)
im September 2004 soll der Markt fiir eingebettete Systeme im Zeitraum von 2003-2008 jahrlich
um ca. 6,27% anwachsen


http://www.vdc-corp.com
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sich in strikten Laufzeitschranken ausdriicken. Beispielsweise muss die Steuerungs-
software des Flugkontrollcomputers eines Flugzeuges eine strikte obere Schranke
beziiglich ihrer Antwortzeit einhalten, um die Stabilitdt des Flugzeuges in der Luft
zu gewahrleisten. Dies unterstreicht die enorme Wichtigkeit solcher Zeitschranken in
Bezug auf Sicherheitskriterien.

Eine weitere Einschriankung eingebetteter Systeme gegeniiber Standardsystemen ist
der stark limitierte Platzverbrauch. Sowohl der zur Verfiigung stehende Platz auf dem
Chip als auch der Speicherplatz fiir Daten ist sehr beschrédnkt, denn zum einen be-
wirkt ein hoherer Platzverbrauch einen erhéhten Energickonsum und zum anderen
steigen damit auch die Kosten der Hardware. Bei Absatzraten von beispielsweise um
fiinf Mio. Automobile pro Jahr der Volkswagen AG (Quelle: Jahresbericht 2004), in
denen jeweils bis zu 200 und mehr Mikroprozessoren arbeiten, ist es enorm wichtig,
die Kosten der Hardware moglichst gering zu halten.

Aber auch die Masse des Systems spielt eine Rolle fiir den Energieverbrauch. Denn
je leichter beispielsweise die Fahrzeugelektronik ist, desto weniger Energie wird zur
Fortbewegung benotigt.

Eine direkte Folge dieser Realzeitbedingungen und der steigenden Komplexitit so-
wohl von Hard- als auch von Software ist die Notwendigkeit schnellerer Programm-
ausfithrung bei nur moderat anwachsendem Programmcode. Man versucht, dies durch
mehr und mehr spezialisierte Hardware zu erreichen, wobei man zunehmend anwen-
dungsspezifische Funktionalitdt in die Hardware integriert. Der TriMedia Tm1000-
Prozessor von Philips unterstiitzt beispielsweise Multimediaanwendungen dadurch,
dass auf seinem Chip bereits Decoder und sog. Multimedia-Units vorhanden sind, die
eigenstéindig bereits Videostrome dekodieren oder anderweitig vorverarbeiten konnen.
Solche anwendungsspezifischen Prozessoren mit ihren speziellen Hardwareeigenschaf-
ten fithren zu spezifischen Restriktionen und Besonderheiten, auf die bei der Code-
generierung Riicksicht genommen werden muss. Beispiele dafiir sind unter anderem
verteilte heterogene Registerbdnke und irreguldre Restriktionen der Parallelitdt auf
Instruktionsebene. Solche Einschrinkungen gegeniiber reguldren Prozessoren bezeich-
net man auch als irreguldre Hardwareeigenschaften.

Das Problem, eine schnelle Programmausfiithrung zu erreichen, versucht man durch die
Entwicklung von Prozessoren mit hohem Grad an verfiigbarer Parallelitéit auf Instruk-
tionsebene zu begegnen. Hier sind die VLIW- oder EPIC-Architekturen zu nennen.
Als Beispiel sei der Philips TriMedia TM1000-Prozessor oder der Intel®) Itanium™
genannt, die beide {iber massive Parallelitit auf Instruktionsebene verfiigen.

Um die volle Leistung solcher Prozessoren ausnutzen zu konnen, braucht man gute
Ubersetzer, die Code generieren, der das Leistungspotential der Maschine ausreizt. Bis
vor einigen Jahren hat sich die Forschung auf dem Gebiet des Ubersetzerbaus vorwie-
gend mit der Codegenerierung fiir regulére Prozessor-Architekturen beschéftigt, sodass
heutzutage Compiler existieren, die dafiir qualitativ hochwertigen Code generieren.
Fiir irregulére Architekturen sind selbst die Ergebnisse moderner Ubersetzer oft noch

weit davon entfernt, optimalen Code zu erzeugen ([ZMSM94, Len9s]). Man braucht
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Codeerzeugungstechniken, die die speziellen Hardwareeigenschaften irregulérer Archi-
tekturen ausnutzen konnen. Irregulére Prozessoren sind sehr unterschiedlich und um
deshalb den Entwicklungsaufwand neuer Compiler zu minimieren, sind vor allem re-
targierbare Codegenerierungstechniken sehr interessant. Die Herausforderung
liegt im Entwurf von Optimierungstechniken, die flexibel genug sind, auf verschiedene
irreguldre Eigenschaften anpassbar zu sein und dabei eine hohe Codequalitét erreichen
zu koénnen.

Retargierbare Techniken werden allerdings nur selten in der Industrie eingesetzt, da
der Wechsel der Compilerinfrastruktur hohe Kosten zu Folge hétte, die die Unterneh-
men scheuen. Eine Losung sind sog. Postpass-Ansitze, bei denen keine Anderungen
an der Compilerinfrastruktur notwendig sind sondern der erzeugte Assemblercode als
Eingabe dient. Ein Postpass-Optimierer kann einfach und leicht in bereits existierende
Entwicklungssysteme integriert werden.
Auf Basis dieser Idee wurde das PROPAN-System ([Kis004, Kis00, KL99]) entwi-
ckelt. Es basiert auf einem retargierbaren Framework zur Definition von hochwertigen
Postpass-Optimierungen auf Assemblerebene. Auf Basis einer Prozessorspezifikation
in TDL wird ein maschinenabhéngiger Optimierer generiert, der effizientsteigernde
Programmtransformationen auf Assemblerebene vornimmt.

Diese Vorgehensweise hat gegeniiber einer Optimierung innerhalb einer Compilerinfra-
struktur den Vorteil, iiber Bibliotheksgrenzen hinweg anwendbar zu sein. Auflerdem
kann durch den Postpass-Ansatz die Optimierung auch auf handgeschriebenem Assem-
bler durchgefiihrt werden, was in der Softwareentwicklung fiir eingebettete Systeme
leider immer noch iiblich ist. Eine weiterer Vorteil ist die Flexibilitdt dieses Ansatzes,
da er mit anderen Postpass-Techniken kombiniert werden kann.

Betrachtet man die Ausfiihrung von Programmen nédher, so stellt man fest,

dass die meiste Zeit der Ausfithrung in Schleifen verbracht wird. Will man also
die Ausfithrungszeiten von Programmen optimieren, so kann die Optimierung der
Ausfiihrungszeiten der im Programm enthaltenen Schleifen einen wesentlichen Bei-
trag dazu leisten. Azyklische Instruktionsanordnungsverfahren erzielen nur subopti-
male Schedules fiir Schleifen, da sie nicht iiber Iterationsgrenzen hinweg optimieren
konnen.
Softwarepipelining ist ein statisches, globales und zyklisches Instruktionsanord-
nungsverfahren, mit dessen Hilfe man schnellere Schedules fiir Schleifen erzeugen kann.
Das Verfahren iiberlappt die Ausfithrung verschiedener Iterationen einer Schleife durch
die parallele Ausfithrung von Operationen aus unterschiedlichen Iterationen. Dadurch
kann eine erhebliche Beschleunigung bei moderatem Codezuwachs erzielt werden.

Im Rahmen dieser Diplomarbeit wird die Kombination von Softwarepipelining mit
dem Ansatz der Postpass-Optimierung untersucht. Die Ausgangsbasis stellt das PRO-
PAN-Framework dar, das die Voraussetzung bietet, Softwarepipelining retargierbar auf
Assemblerebene einzusetzen.
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1.2 Gliederung der Arbeit

In der vorliegenden Diplomarbeit werden zunéchst einige Grundlagen der Codeer-
zeugung und Instruktionsanordnung erldutert und ausgehend davon der verwendete
Softwarepipelining-Algorithmus samt einer prototypischen Implementierung und den
damit erzielten experimentellen Ergebnissen dargestellt. Die Kapiteleinteilung sieht
dabei wie folgt aus:

Kapitel 2| erldutert die grundlegende Problematik der Codeerzeugung und die zugrun-
deliegenden Programmdarstellungen.

Kapitel @ gibt einen Uberblick iiber VLIW-Architekturen, die das Haupt-
Anwendungsgebiet fiir Softwarepipelining darstellen. Hier wird auch der fiir die
experimentellen Ergebnisse verwendete Prozessor (TriMedia Tm1000) vorge-
stellt.

Kapitel [ beschreibt die Grundlagen der Instruktionsanordnung, kategorisiert die
existierenden Techniken und zeigt, wie sich Softwarepipelining darin einordnet.

Kapitel [5] beschreibt Softwarepipelining als Instruktionanordnungsmethode und wel-
che verschiedenen Ansétze zur Umsetzung existieren.

Kapitel [0] erliutert Aufbau und Struktur des PROPAN-Frameworks, in das der in Ka-
pitel [[ beschriebene Algorithmus integriert wurde.

Kapitel [7] ist das Kernstiick der Arbeit. Der Softwarepipelining-Algorithmus wird im
Detail vorgestellt, zusammen mit den erforderlichen Anpassungen zum Einsatz
des Verfahrens auf Assemblerebene.

Kapitel [8] beschreibt die prototypische Implementierung des im vorhergehenden Ka-
pitel erlduterten Algorithmus innerhalb des PROPAN-Framework.

Kapitel [9 stellt die mit der Implementierung erzielten Ergebnisse vor und interpretiert
sie.

Kapitel schliefit die Arbeit mit einer Zusammenfassung ab und gibt einen Ausblick
auf weitere Verbesserungen.
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Grundlagen der Codeerzeugung

13



Seite 14 Kapitel 2 Grundlagen der Codeerzeugung

Dieses Kapitel befasst sich mit den Grundlagen der Codeerzeugung, die als Basis fiir die
folgenden Kapitel dienen. Zuerst wird das Problem der Codeerzeugung im Allgemei-
nen beschrieben. Darauf folgen Definitionen fundamentaler Programmdarstellungen
zusammen mit verschiedenen Beziehungen zwischen Maschinensprachenoperationen
und anschliefend folgen noch ein paar kurze Bemerkungen zur Codeerzeugung fiir
Prozessoren im eingebetteten Bereich.
Details zur Codeerzeugung im Allgemeinen finden sich in [WM97],[WM92]. Codeer-
zeugung vor dem Hintergrund des Phasenkopplungsproblems und seiner Bedeutung
fiir Codeerzeugung im eingebetteten Bereich beschreibt .

2.1 Das Problem der Codeerzeugung

Wiéhrend der Codeerzeugung soll eine optimale Sequenz von Maschinenoperationen
erzeugt werden, die die Semantik des eingegebenen Hochspracheprogramms wider-
spiegelt. Der Begriff optimal weist hier mehrere Facetten auf: optimal im Sinne der
Performanz bedeutet eine Codesequenz zu erzeugen, die unter Nutzung des Leistungs-
potentials der Maschine moglichst schnell abgearbeitet werden kann. Im Allgemeinen
steht dies im Gegensatz dazu, moglichst speicherplatzsparende Codesequenzen zu er-
zeugen, wie sie vor allem im eingebetteten Bereich aufgrund des dort nur in geringer
Menge vorhandenen Speicherplatzes sehr wichtig sind.

Die Codeerzeugung umfasst insgesamt drei Schritte:

e Codeselektion,
e Registerzuteilung und

e Instruktionsanordnung

Die Codeselektion wihlt die zu verwendenden Maschinenoperationen fiir das ge-
gebene FEingabeprogramm aus. Dabei bleiben oft mehrere Alternativen fiir eine
Anweisung der Hochsprache zur Auswahl. Thre Anzahl hangt dabei wesentlich davon
ab, ob es sich bei dem Zielprozessor um eine CISC- oder RISC-Architektur handelt
[WMO7],[Bra9l].Fiir den letzteren ist die Anzahl an Alternativen geringer.

Die Registerzuteilung entscheidet, welche Werte/Variablen in Registern des Prozessors
gehalten werden. Im Allgemeinen werden zu gleicher Zeit mehr Werte benétigt als
Register zur Verfiigung stehen. Daher ist es wichtig, die Anzahl der Speicherzugriffe
zu minimieren. Danach werden die zur Verfiigung stehenden physischen Register den
in Registern zu haltenden Werten/Variablen zugewiesen.

Die Instruktionsanordnung wiederum bestimmt die Reihenfolge, in der die Maschi-
nenoperationen ausgefiihrt werden. Dabei entscheidet sich der Grad an Parallelitdat in
der Ausfithrung der Operationen. Die Moglichkeiten der Anordnung sind hier durch
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verschiedene Abhéngigkeiten zwischen den Operationen im Eingabeprogramm selbst
sowie durch die Eigenschaften des Zielprozessors begrenzt.

Die Codeerzeugung stellt eine sehr anspruchsvolle Aufgabe fiir einen Ubersetzer dar,
da alle ihre Phasen eine sehr hohe worst-case Komplexitit besitzen: Codeselektion,
Registerallokation und -zuteilung und Instruktionsanordnung sind NP-vollstindige
Probleme M] Durch diese hohe Berechnungskomplexitit basieren viele Ver-
fahren in der Codeerzeugung auf Heuristiken, obgleich auch exakte Algorithmen
(IK#s00a],[Win04]) entwickelt wurden.

Die Abarbeitungsreihenfolge der einzelnen Phasen der Codeerzeugung kann variiert
werden, wobei sich die Phasen gegenseitig beeinflussen. Dies hat immensen Einfluss
auf die Eigenschaften und Qualitédt des erzeugten Maschinenprogramms. Z.B. kann
in der Codeselektion eventuell eine kleinere Codesequenz ausgewéhlt werden, wenn
die Registerzuteilung bereits stattgefunden hat und damit die Anzahl der benétigten
Register bekannt ist. Umgekehrt kann es dazu kommen, dass bei vorheriger Register-
zuteilung in der Codeselektion keine passende Codesequenz mehr gefunden werden
kann. Diese gegenseitige Beeinflussung der Phasen der Codeerzeugung bezeichnet
man auch als das Phasenkopplungsproblem und ist ndher in m] beschrieben.

Bemerkung. Da die Codeselektion bei RISC-Prozessoren einfacher ist, gewinnt hier
die gegenseitige Beeinflussung zwischen Registerzuteilung und Instruktionsanordnung
mehr an Bedeutung.

2.2 Fundamentale Programmdarstellungen

In dieser Arbeit wurde die Assemblerebene als Ausgangspunkt gewéhlt, daher beziehen
sich die folgenden Definitionen auch auf die dort vorkommenden Operationen, wobei
die meisten der Aussagen auch analog auf Anweisungen der Hochsprache angewendet
werden konnen.

Es werden im folgenden zum einen wichtige fundamentale Programmdarstellungen
und zum anderen Eigenschaften und Beziehungen zwischen Operationen definiert. Aus
letzteren kann man Bedingungen ableiten, die die verfiighare Parallelitdt des Einga-
beprogrammes bestimmen.

Die Terminologie und Notation lehnt sich dabei an die in Mﬂ)@l, Kds97] an.

Definition 2.1 (Maschinenoperation). Eine Maschinenoperation cines Prozes-
sors P ist eine Anweisung, die von P ausgefiithrt wird und eine Zustandsénderung in
P bewirkt. [ |

Definition 2.2 (VLIW-Instruktion). Eine VLIW!-Instruktion ist eine Maschi-
neninstruktion, die mehrere Maschinenoperationen (vgl. Definition 2.]) enthélt. Alle

Wery long instruction word
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diese Operationen werden parallel ausgefiihrt. [ |

In der Literatur wird der Begriff Instruktion und Operation haufig synonym ver-
wendet. In dieser Arbeit bezieht sich der Begriff Instruktion immer auf eine echte
VLIW-Instruktion.

Definition 2.3 (Kontrollflussgraph). Der Kontrollflussgraph einer Pro-
zedur ist ein knotenmarkierter, kantengeordneter, gerichteter Graph G =
(N, Ecp, Nstart, Nstop). 21 jeder primitiven Anweisung p der Prozedur gibt es einen
Knoten n, € N, der mit dieser Anweisung markiert ist. Fiir zusammengesetzte An-
weisungen ergeben sich die in Abbildung 2.I] dargestellten Teilgraphen. Kanten,die
zu expliziten Spriingen gehoren, fithren vom Knoten des Sprungs zu dem Sprungziel.
Ngare €l der eindeutig bestimmte Eintrittsknoten der Prozedur; er gehort zur ersten
auszufiihrenden Anweisung der Prozedur. Ebenso sei ngy,, ein Endknoten, der auf je-
dem Weg durch den Kontrollflussgraph erreicht wird.

Die Einsetzung eines Teilgraphen G\, = (Nip, Elr, Ny, Miop) geschieht folgenderma-

C
Ben: Alle eingehenden Kanten fithren zu nl,,,,, alle ausgehenden Kanten zum eindeutig

aus dem Kontext bestimmten Nachfolgeknoten. [ |
cfg(while B do S od) cfg(if B then S, else S;) cfg(S:; S,)
cfg(S,)
cfg(S cfg(S l
9(S) 9(S2) Cfg(S))
(a) Schleife (b) Konditional (c) Sequenz

Abbildung 2.1: Kontrollflussgraph fiir zusammengesetzte Anweisungen

Bemerkung. Eine Kante im Kontrollflussgraph einer Schleife, die zuriick zum Anfang
des Schleifenkorpers fiihrt, bezeichnet man als Backedge.

Da jeder Knoten im Kontrollflussgraph mit einer Operation beschriftet ist, wird im
folgenden der Begriff des Knotens oft synonym mit dem der Operation verwendet.
Die Pfade ausgehend vom Startknoten eines Kontrollflussgraphen beschreiben eine
mogliche Reihenfolge, in der die Anweisungen eines Programmes ausgefiithrt werden.
In Kapitel @ wird erldutert, dass eine Anderung dieser Reihenfolge eine Leistungsstei-
gerung erbringen kann. Natiirlich darf die Semantik des Programmes dadurch nicht
beeinflusst werden.
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Beispiel 2.1. Man betrachte die folgende Codesequenz:

r0 = Mem[r3]
rl = r0 + 5
cmp rl, #0
beq _T
r2 = r2 *x ri
b _END

_T: r2 =0

_END: Mem[r4] = r2
r2 =0
r2 =1

Listing 2.1: Beispiel Maschinenprogramm

Abbildung 2.2 zeigt den Kontrollflussgraphen fiir Listing 2.1l gem&fl Definition 2.3 m

Abbildung 2.2: Kontrollflussgraph

Definition 2.4 (Pfad). Ein Pfad 7 von einem Knoten n; zu einem Knoten ny
in einem gerichteten Graph G = (N, FE) ist eine Sequenz von Kanten, begin-
nend mit dem Knoten n; € N und endet mit dem Knoten n; € N mit 7 =
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(n1,n9), (na,m3), ..., (ng_1,n%) und (n;,n.q) € E fir i = 1,...,k — 1. Die Léinge
[(m) von m ist definiert als die Anzahl der Kanten in 7, d.h. [(7) = k — 1. ]

Definition 2.5 (Basisblock). Ein Basisblock in einem Kontrollflussgraphen ist ein
maximal langer Pfad, der hochstens am Anfang eine Verschmelzung und hochstens
am Ende eine Verzweigung hat. Dabei bezeichnet man Knoten mit mehr als einem
Vorgénger als Verschmelzungen und Knoten mit mehr als einem Nachfolger als
Verzweigungen. [ |

Fiir jeden Basisblock gilt: wird seine erste Anweisung ausgefiihrt, dann werden bei
fehlerfreier Verarbeitung (keine Laufzeitfehler, Exceptions, 0.4.) auch alle anderen An-
weisungen ausgefiihrt.

Definition 2.6 (Basisblockgraph). Der Basisblockgraph Gp eines Kontrollfluss-
graphen Gy entsteht aus G.f, indem Basisblocke zu einem Knoten zusammengefasst
werden. Kanten in G, die zum ersten Knoten eines Basisblockes fiihren, fithren in
G in den Knoten des Basisblockes. Kanten, die in G.; aus dem letzten Knoten eines
Basisblockes herausfiihren, fithren in G aus dem Knoten des Basisblockes heraus. H

r0 = Mem([r3]
r1=r0+#5
cmp r1, #0

S

_END: Mem[r4] = r2

Abbildung 2.3: Basisblockgraph
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Beispiel 2.2. Abbildung zeigt den Basisblockgraphen fiir den Kontrollflussgra-
phen aus Abbildung 2221 Wie man sieht teilt sich der Kontrollflussgraph in vier Basis-
blocke auf: der erste Basisblock beginnt mit dem Anfang der Codesequenz und endet
mit der bedingungsabhéngigen Verzweigung, da sich der Kontrollfluss dort aufspaltet.
Demnach ergeben sich die zwei nédchsten Basisblécke aus den beiden moglichen Pfaden
nach der Verzweigung. Da sich danach der Kontrollfluss wieder vereinigt, beginnt der
vierte Basisblock mit der ersten Operation nach der Vereinigung des Kontrollflusses
und endet mit dem Ende der Codesequenz. [ |

Jede Operation greift auf Speicher-Komponenten der Maschine wie Register
oder Speicher zu; diese bezeichnet man als Ressourcen. Durch Ressourcenzugriffe
veréndert sich der Zustand der Maschine wéhrend der Ausfithrung eines Programmes.
Man unterscheidet hierbei lesende Zugriffe, Benutzungen genannt, und schreibende
Zugriffe, Setzungen genannt. Benutzungen sind z.B.:

e Benutzung von Registerinhalten in Operationen oder zur Adressierung,
e Speichern von Registerinhalten,
e Laden des Inhaltes von Speicherzellen und

e Abfragen der Teile des Bedingungscodes in bedingten Spriingen.
Von Setzungen spricht man z.B. bei:

e Modifikation von Registerinhalten durch Lade-Befehle, durch Resultatsabla-
ge nach Operationen und durch automatische In- bzw. Dekrementierung von
Adressregistern,

e Setzen von Uberlauf-, Unterlauf- oder Ubertragungsbits und Vergleichsergebnis-
sen im Bedingungscode,

e Abspeichern von Werten in Speicherzellen und

e Modifikation eines Kellerzeigers (Stackpointer) durch Kellern oder Entkellern
von Werten und durch Befehle zur Prozedurorganisation.

Das Aufeinanderfolgen von Setzungen und Benutzungen in einer Codesequenz be-
stimmt die Datenabhéngigkeiten zwischen den Operationen der Sequenz.

Definition 2.7 (Datenabhéngigkeitsgraph). Sei Gy = (N, Ecf, Nstart, Nstop) €iN
Kontrollflussgraph. Sein Datenabhéngigkeitsgraph ist ein gerichteter Graph Ggq =
(Ngq, Eq4q) mit Knoten- und Kantenbeschriftungen, dessen Knoten mit den Ope-
rationen einer Prozedur beschriftet sind. Die Menge der Kanten ist definiert als
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Egq € Ngg X Ngg x R x T, wobei R die Ressource der Maschine und T = {t,a, 0}
den Typ der Datenabhéngigkeit darstellt. Eine Kante geht vom Knoten ¢ zum Knoten
j, wenn die Operation von Knoten ¢ im Kontrollflussgraph vor der Operation von Kno-
ten j ausgefiihrt werden muss, d.h. wenn ein Pfad von ¢ nach j im Kontrollflussgraph
existiert, und wenn

e i eine Ressource setzt, j sie benutzt und der Pfad von ¢ nach j setzungsfrei ist
(Setzung-Benutzungabhingigkeit, true dependence)

e | cine Ressource benutzt, j sie setzt und der Weg von i nach j setzungsfrei ist
(Benutzung-Setzungabhingigkeit, anti dependence)

e ¢ und j die gleiche Ressource setzen und der Weg von ¢ nach j setzungs- und
benutzungsfrei ist (Setzung-Setzungabhingigkeit, output dependence).

Bezeichnet ET7¢ die Menge der Setzung-Benutzungabhingigkeiten, E%%  die
Menge der Benutzung-Setzungabhingigkeiten und ES;”" die Menge der
Setzung-Setzungabhéingigkeiten, dann kann man die Kantenmenge des Daten-
abhingigkeitsgraphen schreiben als Eyy = Efe U Bt U Eoy™*. ]

true,r0

true,r1

anti,Mem

anti,r2

output,r2

Abbildung 2.4: Datenabhéngigkeitsgraph
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Beispiel 2.3. Gegeben sei der Kontrollflussgraph zum Listing 2.1] aus Beispiel .11
Abbildung 2.4] zeigt den Datenabhéngigkeitsgraphen dazu. Die Kanten sind hier so-
wohl mit dem Typ der Datenabhéngigkeit als auch mit der beteiligten Ressource
beschriftet.

Triviale Setzung-Benutzung-Abhéngigkeiten bestehen zwischen den Knoten 2 und 3,
3 und 4, 3 und 6, 6 und 10 sowie 8 und 10. Eine Benutzung-Setzung-Abhingigkeit
besteht zwischen den Knoten 10 und 11, und eine Setzung-Setzung-Abhéngigkeit be-
steht zwischen 11 und 12.

Man beachte, dass es keine Setzung-Setzung-Abhéingigkeit zwischen den Knoten 6 und
11 bzw. 8 und 11 gibt, da dazwischen in Knoten 10 noch eine Benutzung vorkommt
und damit dort kein benutzungsfreier Pfad existiert. Ebenso gibt es zwischen diesen
Knoten keine Benutzung-Setzung-Abhéngigkeit, da in einer Maschinenoperation im-
mer zuerst die Operanden gelesen werden und dann erst das Ergebnis geschrieben
werden kann. Daher folgt der Benutzung von r2 in Knoten 6 und 8 als Operand eine
Setzung. Dann ist der Pfad von 6 nach 11 bzw. 8 nach 11 nicht mehr setzungsfrei. M

Um globale Optimierungen auf Assemblerebene durchfithren zu kénnen, reicht die

obige Definition des Datenabhéngigkeitsgraphen nicht aus und muss daher erwei-
tert werden zum verallgemeinerten Datenabhingigkeitsgraphen. Man benétigt
fiir Schleifen und Verzweigungen Informationen iiber Datenabhéngigkeiten auf allen
moglichen Programmpfaden. Bei einer bedingten Anweisung enthélt der verallgemei-
nerte Datenabhéngigkeitsgraph alle Beziehungen zwischen Setzungen und Benutzun-
gen auf beiden moglichen Pfaden. Bei einer Schleife ergeben sich die zwei méglichen
Pfade durch die Schleifenabbruchbedingung, also den Pfad zu einer neuen Iteration
und den zum Schleifenausgang. Auch hier miissen die Datenabhéngigkeiten auf beiden
Pfaden betrachtet werden.
Die Datenabhéngigkeiten eines Eingabeprogrammes stellen eine wichtige Komponen-
te fiir die Instruktionsanordnung dar, da sich durch eine Datenabhéngigkeit je nach
ihrem Typ Prizedenzbedingungen berechnen lassen (vgl. Kapitel d). Jedoch reichen
die Informationen iiber Datenabhingigkeiten alleine nicht aus. Wie Beispiel 2.4l zeigt,
bend6tigt man zusétzlich Informationen iiber Kontrollabhéngigkeiten, um ausreichende
Bedingungen iiber das Verschieben von Operationen aufstellen zu konnen.

Beispiel 2.4. Abbildung zeigt einen Basisblockgraphen. Betrachtet man nur die
Datenabhéngigkeiten, so konnte man die Operation aus dem letzten Basisblock in sei-
nen Vorgéngerbasisblock verschieben, wie durch den dicken Pfeil markiert. Dadurch
wiirde sich aber die Semantik des Programmes &ndern und man muss zusétzlich Kon-
trollabhéngigkeiten in die Analyse mit aufnehmen. [ |

Definition 2.8 (Dominator). Sei Gy = (N, Ecf, Nstart, Nstop) €in Kontrollfluss-
graph. Ein Knoten n € N,y dominiert einen Knoten m € N.¢, n Ay m, genau dann,
wenn jeder Pfad vom Startknoten ngy.. der Prozedur zum Knoten m den Knoten n
enthélt. [ ]
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r0 = Mem[r3]
r1=r0+#5

_Fr2=r2*n

Abbildung 2.5: Problematik globaler Transformationen

Bemerkung. Jeder Knoten dominiert sich selbst.

Definition 2.9 (unmittelbarer Dominator). Sei G.; = (N.y, E.f) ein Kontroll-
flussgraph. Ein Knoten n € N, ist ein unmittelbarer Dominator eines Knoten
m € Ny, genau dann, wenn

onAdm

o Briax AgzNzNgyAzF#a.

Definition 2.10 (Dominatorbaum). Der Dominatorbaum 7} eines Kontrollfluss-
graphen Gy ist ein Baum, der alle Knoten von Gy enthélt. Seine Wurzel ist der Start-
knoten ng,+ der Prozedur. Eine Kante zwischen einem Knoten n und einem Knoten
m besteht genau dann, wenn m ein unmittelbarer Dominator von n ist. [ |

Definition 2.11 (Postdominator). Sei G.; = (Ney, E.f, Nstart, Nstop) €in Kontroll-
flussgraph. Ein Knoten n € N,.; postdominiert einen Knoten m € N, n A, m
genau dann, wenn jeder Pfad von m zu ng,, den Knoten n enthilt. [ |

Bemerkung. Ein Knoten kann sich nie selbst postdominieren.
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Definition 2.12 (unmittelbarer Postdominator). Sei ein Kontrollflussgraph
Gep = (Ne, Ecp, Nstart, Nstop) gegeben. Ein Knoten n € N,y ist ein unmittelbarer
Postdominator eines Knotens m € N, genau dann, wenn

en/A,m
o Bzin A, 2Nz A, mAz#En.
|

Definition 2.13 (Postdominatorbaum). Der Postdominatorbaum 7, eines
Kontrollflussgraphen ist ein Baum, der alle Knoten des Kontrollflussgraphen G.f
enthélt. Seine Wurzel ist der Endknoten ng,, der Prozedur. Eine Kante zwischen
zwei Knoten n und m des Postdominatorbaums existiert genau dann, wenn n der
unmittelbare Postdominator von m ist. [ |

Der Postdominatorbaum kann durch die Berechnung des Dominatorbaums auf
dem invertierten Kontrollflussgraph berechnet werden; ein Algorithmus findet sich

in [Kis97, [ASUSE].
Definition 2.14 (Kontrollabhingigkeit). Sei G.r = (Nf, Ecf, Nstart; Nstop) €N

Kontrollflussgraph. Ein Knoten n € N, ist kontrollabhéngig von einem Knoten
m € Neg, n ogp m, wenn folgende Bedingungen erfiillt sind:

L. (n,a,\) € E.p, mit A € {T, F, e},
2. m postdominiert nicht n, =(m A, n), und

3. Apath m=n,a,.... m:Vzemz#nANz#m:mA, z.

Ein Knoten m ist von einem Knoten n genau dann kontrollabhéngig, wenn nd?m
gilt. [ |

Definition 2.15 (Kontrollabhiingigkeitsgraph). Sei G.; ein Kontrollflussgraph.
Sein Kontrollabhéngigkeitsgraph G.; = (Ncy, Ecr, Nstart, Nstop) 1St €in gerichteter
azyklischer Graph Gy = (Neg, Ecq) mit Kantenbeschriftungen, sodass

(n,m,\) € Eqq&ndsmA(n,a ) € EgANNe{T, F}
|

Definition 2.16 (Kontrolliquivalenz). Sei G, = (N, E.) ein Kon-
trollabhéngigkeitsgraph. Zwei Knoten ny, ny € N4 sind kontrolldquivalent, wenn sie
denselben Vorgénger m im Kontrollabhéngigkeitsgraph besitzen und wenn die Kanten
(m,n1, A1) und (m,ng, \y) die gleichen Beschriftungen haben, d.h. A\; = A,. [ |
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Programme mit Schleifen fithren zu einer Besonderheit in den Daten-
abhédngigkeitsinformationen. Hier entstehen Abhéngigkeiten durch die erneute
Ausfithrung des Schleifenkorpers, welche von den iibrigen Datenabhéngigkeiten unter-
schieden werden miissen. Dazu wird der Datenabhéngigkeitsgraph erneut erweitert.

Definition 2.17 (Schleife). Sei Gy, = (N, Ey) ein Basisblockgraph und T} sein
Dominatorbaum. Ein Schleife G; = (N, E;, h;) ist ein Teilgraph von Gy, mit Ny C Ny,
und E; C N; x Ny, sodass E; C Ey, gilt. GG; muss folgende Bedingungen erfiillen:

e Esmuss einen eindeutigen Startpunkt, den Schleifenkopf h; geben, der alle Blocke
der Schleife dominiert, d.h. Vb € N; : hy Ay b.

e Es muss mindestens einen Pfad vom Anfang des Schleifenkopfes h; € E;, der zu
sich selbst fiithrt, geben.

Die Kanten (b, h;) € E; werden als Riickwértskanten (backward edges) von G} bezeich-

net; alle anderen Kanten heilen Vorwartskanten (forward edges). Der Schleifenkorper
von (3 ist definiert als N; — {h;}. [ |

Man spricht davon, dass eine Schleife GGi» eine andere Schleife GG; beinhaltet, wenn
N; C Nyp. Die Schachtelungstiefe depth; der Schleife (G; ist definiert als die Anzahl der
Schleifen Gy # G, die Gy beinhaltet. Schleifenabhingige und schleifenunabhéngige
Datenabhéingigkeiten werden nun mithilfe der reduzierten transitiven Hiille des Basis-
blockgraphen definiert.

Definition 2.18 (reduzierte transitive Hiille des Basisblockgraphen). Sei der
Basisblockgraph Gy, = (N, Ebp, bstart, bstop) €iner Prozedur gegeben und sei E,; die
Menge aller Vorwértskanten in Ejy,. Dann ist die reduzierte transitive Hiille des
Basisblockgraphen definiert als G}, = (Nyp, Ej, bstart, bstop). Es existiert eine Kante
(b,g) in B genau dann, wenn die folgenden Bedingungen erfiillt sind:

e cs existiert ein Pfad von b nach g in E,,, oder

e es existiert eine Schleife G; = (N, Ey, hy) mit b € N;, g ¢ N, sodass ein Pfad von
hi nach g in F,, existiert.

Beispiel 2.5. Abbildung[2.6] zeigt einen Basisblockgraphen und seine reduzierte tran-
sitive Hiille. Die schattierten Blocke bilden eine Schleife L, dessen Schleifenkopf der
Block h; darstellt. [ |
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| |

F

hy hy

T T

(a) Basisblockgraph (b) reduzierte transitive Hiille

Abbildung 2.6: Reduzierte transitive Hiille eines Basisblockgraphen

Ausgehend von einem Kontrollflussgraphen Gy und der reduzierten transitiven
Hiille des Basisblockgraphen kann die reduzierte transitive Hiille des Kontrollfluss-
graphen ij berechnet werden. Alle eingehenden Kanten eines Blockes b € Gy, sind
reprasentiert durch Kanten, die auf den ersten Knoten von .y zeigen, der zu b gehort;
alle ausgehenden Kanten eines Blockes b werden durch die ausgehenden Kanten des
Knotens der letzten Instruktion von b représentiert. Die Kanten zwischen Instruktio-
nen desselben Baissblockes sind dieselben wie in Gy.

Definition 2.19 (Schleifenabhingige Datenabhingigkeiten). Sei ein Daten-
abhéngigkeitsgraph Ggq = (Nga, Faq) des Kontrollflussgraphen G.; einer Prozedur
gegeben und sei ij die reduzierte transitive Hiille des Kontrollflussgraphen G;.
Eine Datenabhéngigkeit (i,7,7,7) € E4q zwischen einer Operation ¢ und einer ande-
ren Operation j nennt man eine schleifenabhingige Datenabhingigkeit (loop-
carried dependence), genau dann, wenn in ij die Instruktion, die die Operation ¢
enthélt, kein Nachfolger der Instruktion, die Operation j enthélt, ist.

Alle anderen Datenabhéngigkeiten nennt man schleifenunabhingige Daten-
abhingigkeiten (loop-independent dependences). [ ]

Betrachtet man den Datenabhéngigkeitsgraphen auf Ebene einer Hochsprache, kann
man die schleifenabhéngigen Datenabhéngigkeiten weiter unterscheiden. Namlich in
der Anzahl der Iterationen, die sie umspannen. Zur Formalisierung dieser Unterschei-
dung wird der Datenabhéngigkeitsgraph fiir Schleifen erweitert:
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Definition 2.20 (Distanz einer Datenabhingigkeit). Sei Gyy = (Nyg, Eqq) €in
Datenabhéngigkeitsgraph. Die Distanz dist.,, einer Datenabhéngigkeit eqq € Eyq
mit eqgq = (i, 4,7, 7) bezeichnet die Anzahl der Iterationen einer Schleife, die ey um-
spannt, d.h. wieviele Iterationswechsel zwischen Ausfiihrung der Operation ¢ und der
Ausfithrung der Operation j stattfinden. [ |

Satz 2.1. Betrachtet man den Datenabhingigkeitsgraphen auf Assemblerebene, so gilt

0 S dist(edd) S 1.

Dies begriindet sich darin, dass Abhéngigkeiten, die mehr als eine Iteration umspan-
nen, nur dann auftreten kénnen, wenn man hoherwertige Datenstrukturen wie Felder
0.4. betrachtet. Diese sind auf Assemblerebene, wo man eindimensionale Register be-
trachtet, nicht vorhanden.

Beispiel 2.8 illustriert die Distanzen von Datenabhéngigkeiten innerhalb von Schleifen.

Beispiel 2.6 (Distanzen von Datenabhingigkeiten). Listing (a) zeigt eine
Schleife, die eine true dependence ausgehend von der Anweisung in Zeile 6 zu sich selbst
beinhaltet, allerdings eine Iteration spéter, da a[i-1] eine Iteration vor der aktuellen
Iteration berechnet wurde. Die Distanz dieser Abhéngigkeit ist also 1.

In Listing (b) ist eine Schleife gezeigt, die eine true dependence ausgehend von der
Anweisung in Zeile 7 zu sich selbst beinhaltet. Hier wird auf a[i-2] zugegriffen, was
zwei Iterationen zuvor definiert wurde. Die Distanz dieser Abhéingigkeit ist also 2. W

int 1i; int 1i;
2 |int al[10]; 2 |int al[10];
4 |a[0] = 0; 4+ |al[0] = O0;
al1]l = 1;
6 |for ( i=1 ; i<10 ; ++i ) |6 |for ( i=2 ; i<10 ; i+=2
{ ) {
alil = ali-1] + 1; al i 1 = al[i-2] + 2;
8 8 ali+1] = al[i] + 1;
} }

(a) (b)

Listing 2.2: Distanzen von Datenabhéngigkeiten in Schleifen
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2.3 Codeerzeugung fiir eingebettete Prozessoren

Im eingebetteten Bereich hat man es oft mit Realzeitbedingungen zu tun, weshalb hier
hértere Forderungen an die Codequalitit gesetzt werden als im Desktopbereich. Die
Wichtigkeit dieser Realzeitbedingungen wird dadurch unterstrichen, dass viele einge-
bettete Systeme sicherheitsrelevante und -kritische Aufgaben iibernehmen, wie z.B.
Airbag-Steuerungssysteme oder Steuerungssoftware in der Luftfahrt.

Hohe Anforderungen an das System und den Prozessor bedeuten, dass man eine
hohe Leistung bei gleichzeitig moglichst geringem Speicher- und Energieverbrauch
bendtigt. Es muss also ein Tradeoff zwischen zwei konfliktierenden Forderungen
gefunden werden. Dies wird im eingebetteten Bereich durch spezielle Prozessoren
gelost, die sog. Digitalen Signalprozessoren (DSP). Sie zeichnen sich durch irre-
gulidre Hardwareeigenschaften aus: z.B. besitzen sie verteilte, heterogene Registerbénke
oder irreguldr beschrinkte Parallelitdt auf Instruktionsebene. Gezielte Evaluationen
(ISWS95],[VDL*98]) haben gezeigt, dass die klassischen (auf Heuristiken basieren-
den) Codeerzeugungsverfahren fiir solche Architekturen keinen qualitativ ausreichen-
den Code erzeugen, weshalb im Bereich der digitalen Signalbearbeitung h&ufig noch
direkt auf Assemblerebene programmiert wird. Der Grund dafiir ist, dass die in den
klassischen Verfahren vorgenommenen Transformationen in erster Linie Wert auf Leis-
tungssteigerung legen und dabei die Minimierung der Codegrofie eher vernachléssigen.
Dadurch erhéhen sich auch die Auswirkungen des Phasenkopplungsproblems (vgl. Ab-
schnitt 1)) der Codeerzeugung.

Diesem Problem kann man mit speziellen Ubersetzern entgegnen, die die vorhandenen
Potentiale voll ausschopten. Nachteilig daran ist, dass man sehr viel Wissen iiber die
jeweilige Zielarchitektur in den Ubersetzer einbringen muss, was sowohl sehr kosten-
intensiv als auch schwierig angesichts der immer schnelleren Entwicklungszyklen ist.
Eine weitere Losung stellt die Entwicklung von retargierbaren Ubersetzersystemen dar,
bei denen die Architekturinformationen iiber Spezifikationen modular zum Ubersetzer
selbst gehalten werden.

Die Industrie reagiert auf das Problem aber auch mit der Entwicklung von Ubersetzern,
die es dem Benutzer zumindest erlauben, zusétzlich zu den iiblichen Optimierungsop-
tionen zwischen einer Leistungsoptimierung und einer Platzoptimierung zu wéahlen.
Weitere Details iiber die Besonderheiten der Codeerzeugung fiir eingebettete Systeme
finden sich in M]
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Dieses Kapitel beschreibt Prozessoren, die zur Klasse der sog. VLIW-Architekturen
gehoren. Der folgende Abschnitt befasst sich dabei mit allgemeinen Eigenschaften die-
ser Architektur. Abschnitt zeigt die vorher beschriebenen Eigenschaften am Bei-
spiel des Philips TriMedia TM1000-Prozessors, der zu dieser Klasse von Prozessoren
gehort.

3.1 Allgemeine Eigenschaften

VLIW-Prozessoren gehoren zu einer modernen Rechnerarchitektur mit vielen funktio-
nalen Einheiten Diese kénnen parallel zueinander arbeiten, sodass zu einem Zeitpunkt
mehrere Operationen gleichzeitig ausgefithrt werden kénnen. Deshalb bestehen die
Instruktionen (siehe Definition [Z2]) aus mehreren Operationen, die parallel zueinan-
der ausgefiihrt werden. Hierbei ist die Anzahl der Operationen pro Instruktion fiir
den jeweiligen Prozessor fix, d.h. eine Instruktion teilt sich in eine feste Anzahl sog.
Issue-Slots auf, von denen jeder eine Operation aufnehmen kann. Dadurch entsteht
Parallelitdt auf Instruktionsebene. Abbildung [3.1] zeigt die Aufteilung einer Instrukti-
on in mehrere Issue-Slots. Hierbei sind die einzelnen Issue-Slots einer Instruktion aber
nicht immer vollig gleichwertig. Je nach der spezifischen Implementierung des Pro-
zessors, konnen bestimmte Operationen seines Instruktionssatzes nur auf bestimmten
Issue-Slots ausgefiihrt werden. Diese Einschriankungen limitieren die verfiighare Par-
allelitdt und werden als irreguléire Hardwareeigenschaften bezeichnet.

Bei VLIW-Prozessoren handelt es sich zumeist um sog. RISC-Prozessoren, d.h.

VLIW'InStrUkt|On Il Iz I3 I4 15
Issue-Slot load
\

Maschinenoperation load

Abbildung 3.1: VLIW-Instruktion

ihr Instruktionssatz ist relativ einfach gehalten und nicht so komplex wie bei CISC-
Prozessoren. Dadurch wird die Komplexitit des Chips reduziert, wodurch mehr Platz
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fiir weitere funktionale Einheiten vorhanden ist. Dies wiederum erhoht die Parallelitét.
Im Allgemeinen verfiigen VLIW-Prozessoren iiber eine grole Anzahl an Registern, um
die verfiighare Parallelitédt besser ausnutzen zu kénnen.

Um die Komplexitit von VLIW-Prozessoren weiter gering zu halten, findet kein
dynamisches Scheduling statt. Die CPU iiberpriift also zur Laufzeit nicht, ob
die Ausfithrungsreihenfolge der Operationen leistungssteigernd geéndert werden kann
(out-of-order Execution). Der Ubersetzer hat hier die Aufgabe, einen moglichst
guten Schedule zu erzeugen, was man als statisches Scheduling bezeichnet.

Bei solchen Prozessoren tritt ein Problem bei der Ausfithrung von Verzweigungsope-
rationen, deren Ausfithrung von Bedingungscode abhéngt (vgl. Abschnitt 5.5.1]), auf.
Erst nachdem die Bedingung ausgewertet wurde, ist iiberhaupt bekannt, ob der Sprung
genommen wird oder nicht. Es ist also unbekannt, welche Operation als néchste aus-
gefiihrt wird, was zur Folge hat, dass keine weiteren Operationen mehr gestartet wer-
den kénnen. Dadurch bricht die verzahnte (parallele) Ausfiihrung der Operationen in
der Instruktionspipeline ab. Man spricht in dem Fall auch von einem Pipeline-Stall.
Um solche Pipeline-Stalls zu verhindern, gibt es das Prinzip der Delay Slots; nach
der Ausfithrung einer Verzweigungs-Operation wird der Sprung wenn iiberhaupt erst
nach einer bestimmen Anzahl von Zyklen (den Delay Slots) genommen, d.h. erst dann
wird die Ausfithrung der Operationen des Sprungzieles begonnen. In diesen Delay
Slots kénnen dann andere von der Verzweigungs-Operation unabhéngige Operationen
ausgefiihrt werden.

3.2 Philips TriMedia TM1000

3.2.1 Ubersicht

Der Philips TriMedia TM1000-Prozessor ist ein digitaler Signalprozessor (DSP), der
fiir Hochleistungsmultimediaanwendungen entwickelt wurde. Zu seinen Anwendungs-
bereichen gehoren die Echtzeitbearbeitung von Audio- und Videodaten sowie die Ver-
arbeitung von Grafik- und Telekommunikationstromen.

Der Kern des TriMedia TmM1000 besteht aus einer 32 Bit VLIW-CPU, die mit 100
MHz getaktet ist. Auf ihr lduft ein Realzeitbetriebssystem, das den gesamten DSP
steuert. Der TriMedia TM1000 verfiigt {iber 128 homogene Allzweckregister mit einer
jeweiligen Breite von 32 Bit und einen Multimedia-Coprozessor, der unabhingig vom
Kern arbeiten kann. Verbunden mit einem Bussystem und einer Hauptspeicherschnitt-
stelle befinden sich diese Komponenten zusammen auf einem Chip.

Der beschriebene Aufbau ist in Abbildung schematisch dargestellt.
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Abbildung 3.2: Blockschaltbild des TriMedia TM1000-Prozessors

3.2.2 Funktionale Einheiten

Der TriMedia TM1000-Prozessor verfiigt iiber 27 parallel arbeitende funktionale Ein-
heiten innerhalb des Prozessorkerns. Darunter die sog. Integer-Units, Floating
Point-Units und die sog. Multimedia-Units. Von den beiden erstgenannten gibt
es jeweils mehrere Instanzen.

Zu den Multimedia-Units gehoren Video-Eingabe-Unit und die Video-Ausgabe-Unit,
die beide direkt an digitale Kamerasysteme angebunden werden kénnen. Neben den
Video-Eingabe-Units und Video-Ausgabe-Units gibt es die Audio-Eingabe-Units und
Audio-Ausgabe-Units. Sie konnen direkt an digitale Audiosysteme angeschlossen wer-
den. Durch diese direkte Anbindung digitaler Multimediasysteme konnen Eingangs-
bzw. Ausgangsstrome bereits vorverarbeitet werden, ohne den Prozessorkern selbst zu
belasten. Der TriMedia Tm1000 verfiigt aulerdem {iiber einen Image-Coprozessor,
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der den Prozessorkern ebenfalls entlastet, indem er z.B. das Kopieren von Bildern in
den Framebuffer von Video-Ausgabegeriten oder Bildfilteraufgaben {ibernimmt. Ei-
ne weitere Entlastung der CPU wird durch den vorhandenen Decoder erreicht, der
selbststéindig MPEG-1 und MPEG-2 Strome dekodieren kann.

Auflerdem verfiigt der TriMedia TM1000 {iber ein synchrones serielles Interfaces,
mittels dessen eine direkte Anbindung an Modems und ISDN-Leitungen moglich ist.
Mittels der sog. I2C-Schnittstelle kénnen externe Videogerite, wie Decoder und ei-
nige Kameratypen, kontrolliert und iiberwacht werden.

Insgesamt wurden fiir den Multimediabereich viele relativ einfache Aufgaben, die sonst
durch die CPU erledigt werden, in Hardware-Units ausgelagert, um die CPU fiir kom-
plexere Berechnungen frei zu halten. Eine typische Vorgehensweise im Bereich einge-
betteter Systeme.

Der TriMedia TM1000 unterstiitzt folgende Datentypen:

e vorzeichenbehaftete bzw. -lose ganze Zahlen (signed/unsigned integer) in Zwei-
erkomplementdarstellung,

e [EEE-konforme Gleitkommazahlen mit einfacher Genauigkeit (floats)

Tabelle B.1] zeigt die funktionalen Einheiten mit den Operationsklassen, die auf ih-
nen ausgefithrt werden. Die Operationsklassen und ihre Ausfithrungszeiten sind in
Abschnitt B.2.6 ndher beschrieben.

Funktionale Einheit Operationsklassen

CONST Immediate-Operationen

ALU ganzzahl-arithmetische Operationen,
Logik-Operationen sowie
(De-)Kompressions-Operationen

DSPALU DSP-arithmetische Operationen

DSPMUL DSP-Multiplikationen

DMEM Speicherzugriffe

DMEMSPEC Cache-Operationen

SHIFTER Shift-Operationen

BRANCH Kontrollfluss-Operationen

FALU gleitkomma-arithmetische Operationen,
Gleitkomma-Konvertierungen

IFMUL Ganzzahl- und Gleitkomma-Multiplikationen

FCOMP Gleitkomma-Vergleiche

FTOUGH Gleitkomma-Divisionen und
Gleitkomma-Wurzelberechnungen

Tabelle 3.1: Funktionale Einheiten
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3.2.3 Register

Der TriMedia TM1000 verfiigt {iber 128 jeweils 32 Bit breite homogene Allzweckregis-
ter. Hierbei besitzt Register 0 immer den Wert Null und Register 1 immer den Wert
1. Die restlichen Register konnen frei mit Werten belegt werden. Auflerdem gibt es
folgende Register mit speziellen Funktionen:

PC enthilt die Adresse der aktuell auszufithrenden Instruktion.

PCSW Kontrollregister, das gewisse Zustandangaben iiber den Prozessor enthilt, so
z.B., ob sich die Ausfithrung gerade in einer Interrupt-Service-Routine befindet, oder
ob ein Write-Back-Bus-Error vorliegt. Dieses Register ist 16 Bit breit.

DPC,SPC Destination Program Counter und Source Program Counter, die die Zie-
ladressen von Verzweigungen enthalten, falls die Verzweigungsoperation durch einen
Interrupt unterbrochen wurde.

CCCOUNT C(lock Cycle Counter, der die Anzahl der Zyklen seit dem letzten Reboot
enthélt. Dieses Register ist nicht 32 sondern 64 Bit breit.

3.2.4 Speicheradressierung

Die Adressierungsarten der Operationen lassen drei Zugriffsbreiten auf den Speicher
zu: Bytezugriff, 16-Bitzugriff (half-word) und 32-Bitzugriff (word). Hierbei ist zu be-
achten, dass die Adressierung des Speichers immer registerbasiert ist, d.h. es gibt keine
absolute Adressierung. Dariiber hinaus gibt es sog. Register-Register-Operationen, de-
ren Operanden Register sind und die auch ihr Ergebnis in ein Register schreiben.

3.2.5 Cache

Der VLIW-Kern des TriMedia TM1000-Prozessors enthélt einen 32 KByte grofien In-
struktionscache zum Puffern der néchsten auszufithrenden Instruktionen, und einen
16 KByte grolen Datencache zum Puffern von Datenzugriffen auf den Speicher.

Der Datencache ist so entwickelt, dass er zwei gleichzeitige Datenzugriffe (lesend oder
schreibend) erlaubt, was durch zwei parallel arbeitende Memory-Units erledigt wird.
Der Instruktionscache enthélt drei parallele Branch-Units, die das Laden von Instruk-
tionen durchfiihren.

Beide Caches sind jeweils 8fach assoziativ mit einer Blockgrofie von 64 Byte und iiber
ein 32 Bit breites Bussystem an die Hauptspeicherschnittstelle angebunden.
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3.2.6 Instruktionssatz

Der Instruktionssatz unterstiitzt das Konzept der sog. pradikativen Ausfiihrung,
d.h. die Ausfithrung der meisten Operationen ist abhéngig von einem Pradikat. Die
Préadikatierung beim TriMedia TM1000 ist registerbasiert; man kann fiir fast alle
Operationen ein Register als speziellen Operand spezifizieren, sodass der Inhalt die-
ses Registers iiber die Ausfithrung der gesamten Operation entscheidet. Dies hat den
Vorteil, dass man ein solches registerbasiertes Prédikat an einer beliebigen Stelle im
Programm berechnen kann und an einer ganz anderen Stelle diese Berechnung Ein-
fluss auf die Ausfithrung einer Operation nehmen kann. Dadurch werden aber auch
Kontrollabhéngigkeiten in Form von Datenabhéngigkeiten definiert, die relativ grofle
Lebensspannen produzieren konnen, was die Instruktionsanordnung erschwert (vgl.

Abschnitt (5.3.2)).

Je nach der Bindung einer Operation zum Typ einer funktionalen Einheit, auf der die
Operation ausgefiihrt wird, ergibt sich folgende Klassifikation der Operationen:

e Speicherzugriffe (load, store),

e Shift-Operationen (arithmetische, logische Shifts, ... ),
e Logik-Operationen (UND-, ODER-Operationen, ...),
e ganzzahl-arithmetische Operationen,

e Ganzzahl-Multiplikationen,

e Ganzzahl-Vergleiche (z.B. <-Relation, ...),

e gleitkomma-arithmetische Operationen,

e Gleitkomma-Konvertierungen (z.B. von ganzzahligen Werten zu Gleitkomma-
werten, ... ),

e Gleitkomma-Vergleiche (z.B. <-Relation, ...),

e Gleitkomma-Multiplikationen,

e Immediate-Operationen, die z.B. Konstanten in Register schreiben,
e Sign-/Null-Extension-Operationen,

e Kontrollflussoperationen (Verzweigungen bzw. Aufrufe),

e Kompressions- und Dekompressionsoperationen, die Matrizen packen bzw. ent-
packen konnen.
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e Spezialregister-Operationen, die die Inhalte spezieller Register, wie z.B. den des
DPC-Register, verandern,

e DSP-Operationen, die spezielle abgewandelte arithmetische Operationen
durchfiihren,

e Cache-Operationen, die die Allokation bzw. Verindern von Cacheinhalten
ermoglichen und

Der TriMedia TM1000-Prozessor verfiigt also nicht nur iiber den iiblichen Satz von
Operationen, wie arithmetische, logische und vergleichende Operationen, u.s.w., son-
dern zudem iiber spezielle Operationen, die fiir Multimediaanwendungen oft benotigt
werden.

Tabelle Bl in Abschnitt listet auf, welche der hier genannten Operationsklassen
auf welchen funktionalen Einheiten ausgefiihrt werden.

Die Ausfiihrungszeiten der Operationen reichen dabei von einem Zyklus fiir einfache
Additionen bis hin zu 17 Zyklen fiir spezielle Operationen, die Gleitkommadivisionen
oder Wurzelberechnungen durchfiithren. Tabelle zeigt die Ausfithrungszeiten auf
den jeweiligen funktionalen Einheiten. Die einzelnen Operationen kénnen hierbei nicht

Funktionale Einheit | Zyklen
const

alu
dspalu
dspmul
dmem
dmemspec
shifter
branch
falu
ifmul
fcomp
ftough

W W W R W W W N =

—
\]

Tabelle 3.2: Ausfithrungszeiten der Operationen

in beliebigen Issue Slots ausgefiihrt werden sondern bestimmte Bedingungen miissen
vom Codeerzeuger sichergestellt werden. Dies ist im folgenden Abschnitt erlautert.

Der TriMedia TM1000 gehort zu der Klasse der load/store-Prozessoren, d.h. ein
Zugriff auf den Speicher ist nur iiber spezielle load und store-Operationen moglich.
Hierbei ergeben sich einige Besonderheiten aufgrund der Parallelitdat auf Instruktions-
ebene. Sei Tj,,4 der Startzeitpunkt einer load-Operation und T, der Startzeitpunkt
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einer store-Operation, bei denen sich die Speicherbereiche, auf die zugegriffen werden
soll, iiberschneiden. Dann gelten folgende Bedingungen:

® Tioud < Tiiore: der load-Befehl 1adt die alten Speicherinhalte.
® Tiore < Tioeq: der load-Befehl 1adt die neuen Speicherinhalte.
® Tioud = Tiiore: dies fithrt zu undefiniertem Verhalten.

e zwei Speicheroperationen (store) zur gleichen Zeit fithren zu undefiniertem Ver-
halten.

Auflerdem stellt der TriMedia TM1000 spezielle Befehle zur Unterstiitzung von Mul-
timediaanwendungen bereit, z.B. zur Anwendung von Clipping.

3.2.7 Ausfiihrungsbedingungen

Wie in Abschnitt 3.1l erwahnt, teilt sich eine VLIW-Instruktion in mehrere Issue-Slots
auf. Da diese die Bindung von Operationen auf die internen funktionalen Einheiten,
auf denen sie ausgefithrt werden, reprasentieren, gibt es einige Regeln dafiir, welche
Operationen auf welchen Issue-Slots einer Instruktion ausgefithrt werden konnen.

So ist jeder Issue-Slot an bestimmte funktionale Einheiten gebunden, d.h. eine Ope-
ration kann nur auf einem Issue-Slot ausgefithrt werden, dem von jeder benétigten
funktionalen Einheit mindestens eine zugeordnet ist. Aulerdem sind insgesamt fiinf
Write-Back-Busse vorhanden, sodass zu jedem Zeitpunkt nicht mehr als fiinf Resultate
in ihre Ziele zuriickgeschrieben werden konnen. Diese Begrenzung korrespondiert mit
der maximalen Anzahl an Operationen pro Instruktion, die ebenfalls bei fiinf liegt.
Genauer gesagt enthélt eine Instruktion immer exakt fiinf Operationen. Ist eine oder
mehrere dieser Operationen allerdings ein nop, so spricht man haufig davon, die In-
struktion enthielte weniger als fiinf Operationen.

Da die Ausfithrungszeiten der Operationen nicht einheitlich sind (vgl. Tabelle B.2]),
miissen wihrend der Codeerzeugung die fiinf Instanzen des Write-Back-Bus gesondert
behandelt werden. Andernfalls wiirde die Beschriankung einer Instruktion auf fiinf
Operationen auch automatisch die Beschrinkung auf fiinf Benutzungen des Write-
Back-Bus zu einem Zeitpunkt implizieren.

Abbildung zeigt die funktionalen Einheiten samt ihrer Zuordnung zu Issue-Slots

(vgl. Abschnitt B.2.0]).

Weitere Informationen iiber den TriMedia TM1000-Prozessor kénnen ] ent-
nommen werden.
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4.1 Einfiihrung

Die Instruktionsanordnung bestimmt die Reihenfolge, in der eine Sequenz von Ma-
schinenoperationen durch den Prozessor ausgefiihrt werden. Man geht dabei von einer
initialen Ausfithrungsreihenfolge aus, wie sie durch den Kontrollflussgraph vorgege-
ben ist. Durch Umordnen der Operationen wird versucht, das verfiighare Potential
an Intraprozessorparallelitidt moglichst voll auszuschopfen mit dem Ziel, die Gesamt-
ausfiithrungszeit des Programmes zu minimieren. Potential fiir diese Parallelisierung
ergibt sich aus den in modernen Prozessoren vorhandenen parallelen funktionalen Ein-
heiten und/oder Instruktionspipelines.

Der verfiighbare Grad an Parallelitéit, d.h. inwieweit Operationen in einer Maschinenco-
desequenz semantikerhaltend umsortiert werden konnen, ist hierbei durch verschiedene
Abhéngigkeiten zwischen den Operationen limitiert. Die Instruktionsanordnung lésst
sich wie folgt definieren:

Definition 4.1 (Instruktionsanordnung). Sei der initiale Ablaufplan (Schedule)
eines Eingabeprogrammes durch seinen Kontrollflussgraph gegeben. Die Instrukti-
onsanordnung bezeichnet eine Sequenz von semantikerhaltenden Transformationen,
die die initiale Ausfithrungsreihenfolge der Operationen &ndert, mit dem Ziel, den
Grad an paralleler Ausfithrung zu maximieren und damit die Gesamtausfithrungszeit
des Programmes zu minimieren.

Der durch die Instruktionsanordnung erzielte Schedule muss dabei folgende Bedingun-
gen erfiillen:

e FErfiillung aller Ressourcenbedingungen,
e Wahrung aller Datenabhéngigkeiten und

e Wahrung aller Kontrollabhéingigkeiten.

Die Einhaltung der Ressourcenbedingungen bedeutet, dass man hochstens soviele
Operationen zur gleichen Zeit ausfiihrt, wie auf dem zugrundeliegende Zielprozessor
moglich ist. Diese Bedingung ist also nicht allgemein giiltig berechenbar sondern spe-
zifisch fiir den Zielprozessor.

Bemerkung. Das Problem der Instruktionsanordnung beschrinkt auf die Einhaltung
der Ressourcenbedingungen ist bekannt als das sog. Resource-constrained Scheduling
Problem. Beschrankt man sich auf die Wahrung der Datenabhéngigkeiten, nennt man
das Problem Precedence-constrained Scheduling Problem (@D

Betrachten wir das Precedence-constrained Scheduling Problem:
Der Datenabhingigkeitsgraph definiert eine partielle Ordnung auf den Maschinenope-
rationen des Eingabeprogrammes. Eine Priazedenzrelation ist dabei wie folgt definiert:
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Definition 4.2 (Prizedenzrelation). Sei Gy = (Ng, Faq) ein Daten-

abhéngigkeitsgraph. Ein Knoten i hat Vorrang iiber einen Knoten j beziiglich einer

Priazedenzrelation < C Ny X Nygg, genau dann, wenn es einen Pfad von i nach j im
Datenabhéngigkeitsgraphen gibt.

i< j i — ]

J G J

< setzt also alle Operationen in Relation zueinander, die direkt oder indirekt vonein-
ander abhéngig sind. [ |

Mit dieser Relation ldsst sich das Precedence-constrained Scheduling Problem wie
folgt beschreiben: man versucht, die Ausfithrungsreihenfolge der Operationen so zu
verdndern, dass die Gesamtausfithrungszeit moglichst gering wird, ohne dabei eine
Vorrangbedingung zu verletzen.

Definition 4.3 (Precedence-constrained Scheduling Problem). Sei A eine Men-
ge von Aufgaben der Ausfithrungszeit 1, auf denen eine partielle Ordnung < definiert
ist. Man hat m Maschinen und eine Obergrenze T fiir die Gesamtausfithrungszeit.
Gesucht ist ein Schedule o : M — {1,...,T}, so dass fiir alle i € {1,..., 7T} mit
Ht e A:o(t) =i} <m gilt:

t<t =o(t) <o)

Fiir das Instruktionanordnungsproblem entsprechen die Maschinen den Prozessoren,
die Aufgaben parallel arbeitenden funktionalen Einheiten. [ |

Bemerkung. Das Problem des Precedence-constrained Scheduling ist bereits fiir m =
2 Maschinen NP-vollstandig (@D Das gleiche gilt, wenn man als Léngen der
Aufgaben 1 und 2 zulésst.

In der Realitdt ist die Instruktionsanordnung noch komplexer, da zum einen
nicht alle Operationen eines Prozessors die gleiche Ausfiithrungszeit benotigen und
zum anderen moderne Prozessoren Irregularitdten aufweisen. Letzteres kann z.B.
bedeuten, dass bestimmte Operationen aufgrund von Hardwareanforderungen nicht
parallelisiert werden konnen.

Beschrankt man die Instruktionsanordnung auf die Basisblocke, d.h. fiir jeden Ba-
sisblock wird jeweils unabhéngig voneinander ein Ablaufplan gesucht, bezeichnet man
dies als lokale Instruktionsanordnung. Studien (N@]) haben gezeigt, dass die
verfiighare Parallelitdt innerhalb eines Basisblockes typischerweise nicht gréfler als 2-
3! ist. Um bessere Ergebnisse zu erzielen, muss man die Instruktionsanordnung {iber

Lerzielt fiir numerische Programme, fiir nichtnumerische Programme ist der mogliche Parallelitiit

meist geringer
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die Grenzen von Basisblocken hinweg anwenden, was man als globale Instruktions-
anordnung bezeichnet. Dafiir benttigt man zusétzlich die Kontrollabhéngigkeiten
des Eingabeprogrammes, um weiterhin die Erhaltung der Programmsemantik zu
gewihrleisten. Die Notwendigkeit der Kontrollabhéngigkeiten fiir die globale Instruk-
tionsanordnung wurde in Kapitel [2 erldutert.

Die Instruktionsanordnung nimmt einen wichtigen Stellenwert innerhalb der Codeer-
zeugung ein, da sie wesentlich die erzielte Performanz des Eingabeprogrammes auf
dem zugrundeliegenden Prozessor beeinflusst. Im Laufe der Zeit wurden viele Ver-
fahren entwickelt und verfeinert, die man grob in zwei Klassen einteilen kann. Man
unterscheidet zum einen die azyklische Instruktionsanordnung, die, schleifenfreie
Codesequenzen anordnet, und zum anderen die zyklische Instruktionsanordnung,
die sich auf Schleifen konzentriert. Die Unterscheidung in lokale und globale Instrukti-
onsanordnung ist hierbei orthogonal zu der Unterscheidung in azyklische und zyklische
Verfahren bis auf die Ausnahme, dass es keine lokalen zyklischen Verfahren gibt.
Aufgrund der hohen Berechnungskomplexitit sind heuristische Verfahren weit ver-
breitet und werden meist auch in aktuellen Ubersetzern eingesetzt. Detailliertere Ana-
lysen heuristischer Verfahren sind in @] zu finden. Dennoch ist die Entwick-
lung von exakten Losungsverfahren weiterhin Bestandteil aktueller Forschungsarbei-
ten ([Win04, K#s00a]), in denen meist die Methode der ganzzahligen Programmierung
verwendet wird. Im folgenden werden die Eigenschaften beider Klassen an bekannten
Heuristiken kurz vorgestellt.

4.2 Azyklische Instruktionsanordnung

Wie es der Name schon sagt, zeichnet sich die azyklische Instruktionsanordnung durch
ihre Anwendbarkeit auf azyklische Codesequenzen aus. Da die Schranken, in denen
Operationen umsortiert werden kénnen, unter anderem von den Daten- und Kon-
trollabhéngigkeiten bestimmt werden, ist das Ergebnis der Instruktionsanordnung eine
topologische Sortierung, wenn man die in Abschnitt LIl angegebene Priazedenzrelation
als Ordnung auf den Operationen betrachtet. Als Beispiel werden nun zwei azyklische
Verfahren, List Scheduling ([Bas95]) und Trace Scheduling ([WMO97, [Fis81]) welche
beide heuristik-basiert sind, vorgestellt. Weitere azyklische Instruktionsanordnungs-
verfahren sind in M] aufgefiihrt.

4.2.1 List Scheduling

List Scheduling berechnet eine Menge von Operationen (Data Ready Set, DRS), die
in die aktuelle Instruktion platziert werden koénnen, berechnet. Dies hidngt von den
folgenden drei Kriterien ab:



4.2 Agzyklische Instruktionsanordnung Seite 43

1. alle Prazedenzbedingungen sind erfiillt, d.h. es gibt keine Operation, die noch
nicht angeordnet ist, aber in Vorrangrelation zu einer Operation aus DRS steht.

2. alle Operationen aus DRS verletzen keine Ressourcenbedingungen des Prozes-
sors, d.h. sie konnen parallel zu allen bereits angeordneten Operationen der ak-
tuellen Instruktion ausgefiihrt werden.

Die letzte Bedingung entfillt, falls es sich bei dem Zielprozessor nicht um eine VLIW-
Architektur (vgl. Kapitel B]) handelt.

Um nun zu entscheiden, welche der Operationen aus DRS zum Anordnen ausgewihlt
wird, berechnet man Prioritdten anhand von Gewichtungsheuristiken. Eine solche Heu-
ristik, die beim List Scheduling verwendet wird, ist beispielsweise die sog. highest-
level-first priority. Diese betrachtet die maximale Distanz bis zum Endknoten im
Datenabhéingigkeitsgraphen. Je nach Typ der Datenabhéngigkeit zwischen zwei Ope-
rationen kann man eine minimale zeitliche Distanz in Zyklen angeben, die zwischen
der Ausfithrung beider liegen muss. Die hochste Prioritéat hat dabei die Operation mit
der geringsten Distanz. Dann wird die ausgewéhlte Operation in die aktuelle Instruk-
tion eingefiigt und schliefflich die Operationsmenge DRS neu berechnet.

Ist die berechnete Menge DRS fiir eine Instruktion leer, so kann man keine Operation
mehr zu der aktuellen Instruktion hinzufiigen. In dem Fall wird eine neue Instruktion
erzeugt und DRS neu berechnet. List Scheduling ist wohl eines der am weitesten ver-
breiteten lokalen Instruktionsanordnungsverfahren und besitzt eine Zeitkomplexitét
von O(n?).

Aufgrund der Beschrinkung auf die Datenabhéingigkeiten kann List Scheduling nur
zur lokalen Instruktionsanordnung verwendet werden. In Abschnitt wird gezeigt,
dass dem List Scheduling sehr #hnliche Algorithmen sowohl zur globalen als auch
zyklischen Instruktionsanordnung verwendet werden konnen.

4.2.2 Trace Scheduling

Trace Scheduling (@]) ist ein globales Instruktionsanordnungsverfahren, welches
nicht nur einzelne Operationen betrachtet, sondern versucht, ganze Pfade (Traces) des
Programmes anzuordnen.

Die Idee beruht darauf, die Instruktionen aufeinanderfolgender Basisblocke ge-
meinsam anzuordnen. Dazu bendétigt man sog. Profiling-Informationen iiber die
Ausfithrungshéufigkeit einzelner Programmteile, welche man iiber Messungen oder
heuristische Schétzungen erlangen kann.

Die genauere Vorgehensweise des Trace Scheduling teilt sich in zwei Schritte:

e Zerlegung des Kontrollflussgraphen in disjunkte Teilpfade

e Anordnung der Teilpfade
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Zur Zerlegung des Kontrollflussgraphen in disjunkte Teilpfade wird iterativ jeweils der
Basisblock betrachtet, der am héufigsten ausgefithrt wird. Fiir diesen muss nun ent-
schieden werden, ob und wieviele seiner Nachfolger im Basisblockgraph zum Teilpfad
hinzugenommen werden. Diese Entscheidung ist abhéngig von der Zielarchitektur.
Hat man nun disjunkte Teilpfade berechnet, werden ihre Instruktionen angeordnet,
indem ein Teilpfad &hnlich behandelt wird wie ein Basisblock. Dadurch tritt eventu-
ell der Fall auf, dass eine Instruktion iiber die Grenzen ihres urspriinglichen Basis-
blockes hinaus verschoben wird. Bewirkt man dadurch eine Verschiebung iiber Kon-
trollabhéngigkeiten hinweg, so sind semantikerhaltende Transformationen erforderlich.
Verschiebt man z.B. eine Instruktion {iber einen Verschmelzungs- oder Verzweigungs-
punkt hinaus, benétigt man Kompensationskopien der Instruktion in Basisblocken,
die in diesen Teilpfad einmiinden oder von ihm ausgehen.

Die hierbei kiirzest mogliche Sequenz von Instruktionen ist minimal so lang wie der
langste Pfad im Abhéngigkeitsgraph. Diese kiirzest mogliche Sequenz ldsst sich aus
der topologischen Sortierung desselben heraus bestimmen.

Dadurch kann man mittels Trace Scheduling globale Instruktionsanordnung imple-
mentieren. Die berechneten Teilpfade gehen hierbei allerdings nie iiber die Grenzen
von Schleifen hinaus, weshalb das Verfahren zu den azyklischen Instruktionsanord-
nungsverfahren z&hlt. Man spricht bei diesem Problem auch von einer Barriere fiir die
Codeverschiebung an der sog. Riickwirtskante? einer Schleife. Einen Nachteil stellt
der unter Umstédnden enorme Aufwand fiir semantikerhaltende Transformationen dar.
Um dies in Grenzen zu halten, wurden weitere, dem Trace Scheduling dhnliche Ver-
fahren entwickelt, darunter Superblock Scheduling(ﬂ@]) und Hyperblock Sche-
duling(M]).

4.3 Zyklische Verfahren

Zyklische Instruktionsanordnungsverfahren unterscheiden sich von den azyklischen
Verfahren dadurch, dass sie auf zyklischen Kontrollfluss angewendet werden kénnen.
Zyklischer Kontrollfluss bringt eine neue Problematik fiir die Instruktionsanordnung
ins Spiel. Wie bereits in Kapitel 2] erwédhnt, erzeugen Schleifen neue Formen von
Daten und Kontrollabhéngigkeiten, sog. schleifenabhdingige und schleifenunabhdngige
Abhdngigkeiten (vgl. Definition 2T9). Mit den azyklischen Verfahren ist man in
dem Fall auf die lokale Instruktionsanordnung beschrankt. Wie geht man auf diese
Abhéngigkeiten,die iiber die Grenzen von Iterationen einer Schleife hinweg gehen ein?
Ein erster Ansatz der Losung dieses Problems ist die Reduktion auf das Problem der
azyklischen Instruktionsanordnung. Um den Korper einer Schleife von seiner zyklischen
Eigenschaft zu befreien, muss man die Ausfithrung einer Schleife néher betrachten. Sie

2die Riickwirtskante, auch Backedge genannt, ist die riickwiirts gerichtete Kante einer Schleife im
Kontrollflussgraph. Sie ldutet den Start einer neuen Iteration ein.
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stellt die n-malige Hintereinanderausfithrung des Schleifenkorpers dar, wobei n die An-
zahl der Iterationen ist. Kopiert man den Schleifenkoérper n Mal hintereinander, erhélt
man eine azyklische Codesequenz, die genau der Abarbeitung der Schleife entspricht.
Man spricht bei dieser Vorgehensweise von Schleifenaufrollen(Loop-Unrolling).

Das Anordnen der Instruktionen dieser azyklische Codesequenz entspricht nun dem
Problem der azyklischen Instruktionsanordnung und kann durch die in Abschnitt
vorgestellen Verfahren geltst werden. Diese Vorgehensweise birgt allerdings zwei grofie
Probleme:

e Codeexplosion durch das Aufrollen und eine

e cventuell schlechte Codequalitét abhéngig vom Eingabeprogramm.

Die Codeexplosion ist vor allem im eingebetteten Bereich sehr problematisch auf-
grund der harten Speicherplatzbeschrankungen. Beispiel zeigt, dass man durch
Anwendung dieser Methode in Abhéngigkeit des Eingabeprogrammes eventuell kei-
nen Gewinn an Performanz verzeichnen kann. In dem Fall ist der damit erzeugte Code
qualitativ wie quantitativ schlechter als ohne Anwendung von Loop-Unrolling.

Bemerkung (Problematik von Loop-Unrolling). Abbildung [A.1] zeigt einen vereinfach-
ten® Datenabhingigkeitsgraphen(DDG) einer Schleife (a). Rollt man nun den Schlei-
fenkorper einmal aus, ergibt sich der DDG in (b). Neu hinzugekommen ist eine Da-
tenabhingigkeit mit einer Distanz von Null, von Operation ¢; zu Operation as. Die
schleifenabhéngige Abhéingigkeit mit der Distanz von eins geht nun von Operation
¢ zu Operation a;. (c¢) zeigt den DDG der Schleife, wenn sie komplett ausgerollt
worden ist unter der Annahme, dass die Gesamtanzahl der Iterationen drei ist. Die
Anderungen der Datenabhiingigkeiten ergeben sich analog zu den Anderungen von
(b).

Die Datenabhéngigkeiten zwischen den Operationen von (b) und (c) ergeben eine
Kette, d.h. jede Operation kann erst ausgefiihrt werden, wenn ihr Vorgénger im DDG
ausgefiithrt worden ist. Dies bedeutet, keine der Operationen kann durch List Schedu-
ling parallelisiert werden.

4.4 Softwarepipelining

Einen zu Loop-Unrolling kontréren Ansatz verfolgt man mit Softwarepipelining,
einem zyklischen globalen Instruktionsanordnungsverfahren, das mittlerweile in vielen
Ubersetzern eingesetzt wird.

Softwarepipelining beruht auf der Idee, die Ausfithrung der verschiedenen Itera-
tionen einer Schleife miteinander zu iiberlappen und dadurch die Codesequenz, die

3der Einfachheit wegen wurden nur Setzung-Benutzung-Abhingigkeiten verwendet
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Abbildung 4.1: Loop-Unrolling

tatsédchlich iteriert werden muss, zu minimieren. Dadurch ergibt sich dann eine Leis-
tungssteigerung bei verhéaltnisméafig geringer Erhohung der Codegrofie.
Softwarepipelining ist mittlerweile als eigenstdndiges Verfahren zur Instruktionsan-
ordnung von Schleifen anerkannt und wird in vielen hochoptimierenden Ubersetzern
eingesetzt. So z.B. in den hochoptimierenden Ubersetzern von Intel(®) fiir die Ttanium™
Architektur und einigen Ubersetzern von Tezas Instruments.

Diese Arbeit beschreibt, wie man Softwarepipelining auf Assemblerebene betreibt, oh-
ne sich dabei auf eine Zielarchitektur zu beschrianken. Dies ist in Kapitel Bl ausfiihrlich
erldutert.
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5.1 Einfiihrung

Rechnerarchitekten benutzen u.a. sog. Befehlsfliessbinder(Pipelines) (M]), um
Intraprozessorparalellitit ausnutzen zu kénnen. Die Grundlage bildet die Untertei-
lung der Ausfiihrung einer Operation in eine Sequenz von Arbeitsschritten®, sog. Stu-
fen, sodass z.B. wihrend sich eine Operation im zweiten Arbeitsschritt befindet, der
erste Arbeitsschritt bereits fiir die nédchste Operation begonnen werden kann. Man
erhoht durch diese verzahnte Ausfiihrung den durchschnittlichen Durchsatz an Ope-
rationen pro Zyklus (Cycles per Instruction (CPI)) des Prozessors. So wird dann
z.B. im Schnitt in jedem Zyklus die Ausfithrung einer Operation beendet, obwohl
die Ausfithrungszeiten der einzelnen Operationen durchaus langer als ein Zyklus sind.
Softwarepipelining iibertragt diese Idee auf die Operationen eines Schleifenkorpers,
um so die verschiedenen Iterationen einer Schleife in ihrer Ausfithrung zu iiberlappen.
Das heifit, das Verfahren geht direkt auf die zyklische Eigenschaften des Kontrollflus-
ses ein und wird auch nur auf die Schleife selbst angewendet. Die Anwendung eines
Softwarepipelining Verfahrens nennt man auch Pipelining.

Zuerst werden disjunkte Mengen von Operationen im Kontrollfluss eines Schlei-
fenkorpers identifiziert, die im Rahmen ihrer Daten- und Kontrollabhéngigkeiten par-
allelisiert werden kénnen. Jeder dieser Mengen entspricht dabei einer Pipeline-Stufe der
Schleife. Wie bei der Ausfithrung einer Maschinenoperation kann man die Ausfithrung
einer Tteration in die Ausfithrung der einzelnen Stufen aufteilen. Ahnlich zu einer Pipe-
line moderner Prozessoren kann man hier die Ausfithrung von Iterationen miteinander
verzahnen, indem man die Ausfithrung unterschiedlicher Stufen aufeinanderfolgender
Iterationen parallelisiert. D.h. wird die zweite Stufe der ersten Iteration einer Schleife
ausgefithrt, kann man bereits die Ausfithrung der ersten Stufe der zweiten Iteration
starten. Durch diese Parallelisierung von Stufen unterschiedlicher Iterationen wird ein
neuer Schleifenkorper gebildet, der sog. Kernel. Wie bei den eingangs des Kapitels
genannten Pipelines, wird hier bei jeder Ausfiihrung einer Iteration des Kernels ei-
ne Iteration der Originalschleife beendet, da Stufen aus unterschiedlichen Iterationen
verzahnt ausgefiihrt werden. Beispiel B.] veranschaulicht die Transformationen, denen
eine Schleife durch Softwarepipelining unterliegt.

Beispiel 5.1. Gegeben sei ein VLIW-Prozessor, dessen Instruktionen bis zu
drei Operationen umfassen koénnen. Abbildung B.l(a) zeigt vereinfacht den Da-
tenabhéngigkeitsgraphen einer Schleife, Abbildung G.Ii(b) ihren Kontrollfluss. Die
Ausfithrung einer Schleife kann hier in drei Phasen (Stufen) aufgeteilt werden, ndmlich
die Ausfithrung der Operation a, die von b und die von ¢. Abbildung 511 (¢) zeigt die
Schleife aus (b), wenn man ihren Schleifenkérper vier Mal aufklappt. Alle Operationen,
die in einer Zeile dargestellt sind, bilden dabei zusammen eine Instruktion, werden also
parallel ausgefiihrt. Hierbei zeigt sich, dass es eine Wiederholung der vierten Instruk-
tion (¢,b,a) gibt. Dadurch kann man den neuen Schleifenkérper, den Kernel, auf eben

lwie etwa das Dekodieren der Operation, das Lesen der Operanden, etc.
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diese Instruktion reduzieren (vgl. Abbildung 5.1 (d)). Man sieht dabei, dass hier die
unterschiedlichen Stufen der Schleife parallel zueinander ausgefiihrt werden. [ |

true
v a Stufe 1
I:b:| b T stufe 2
vtrue C Stufe 3

(a) DDG Originalschleife (b) CFG Originalschleife

a

b | a

C b d )

—le—lle—]
C b Stufe 1 Stufe 2 Stufe 3
C
(¢) 4x aufgeklappte Schleife (d) Kernel

Abbildung 5.1: Konzeptansicht - Softwarepipelining

Wie man in Beispiel 5] auch sieht, kann der berechnete Kernel nicht allein als
Ersatz fiir die urspriingliche Schleife dienen, da bildlich gesprochen die Pipeline zu
Beginn der Ausfithrung des Kernels gefiillt sein muss. Man muss hier dem Kernel
noch eine Codesequenz vorschalten. Diese Sequenz bezeichnet man auch als Prolog.
Analog dazu benétigt man auch eine Codesequenz, die dem Kernel nachgeschaltet
werden muss. Diese nennt man Epilog. Die Notwendigkeit dieser Codesequenzen und
ihre Berechnung werden genauer in Abschnitt behandelt.
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Nachteilig an Softwarepipelining ist, dass die Codegrofie der Schleife durch das Pipeli-
ning anwéchst, ndmlich genau um die Anzahl der Operationen von Prolog und Epilog.
In Abschnitt wird aber gezeigt, dass es Verfahren von Softwarepipelining gibt,
die das Anwachsen des Codes in einem vertridglichen Rahmen halten.

Da der erzeugte Kernel mehr als eine Iteration der urspriinglichen Schleife wihrend
seiner Ausfithrung bearbeitet, kénnen nur noch eine bestimmte Anzahl von Schleife-
niterationen ausgefiihrt werden. Diese Beschrinkung ist genauer in Abschnitt
erldutert.

Softwarepipelining steht nicht fiir einen einzigen Algorithmus sondern vielmehr fiir
eine ganze Klasse von Algorithmen, denen die oben beschriebene Grundlage gemein
ist. Im folgenden Abschnitt werden die unterschiedlichen Arten der Implementierung
von Softwarepipelining genannt. Abschnitt behandelt dann im Detail eine dieser
Arten, das sog. Modulo Scheduling, welches in dieser Arbeit verwendet wurde, um
Softwarepipelining auf Assemblerebene zu implementieren. In Abschnitt wird be-
schrieben, wie man durch spezielle Hardware-Eigenschaften die Codeerzeugung fiir
Softwarepipelining erleichtern und damit die mogliche Leistungssteigerung erhéhen
kann. Abschnitt [(.4.1] beschreibt eine Erweiterung des Verfahrens fiir geschachtelte
Schleifen.

5.2 Arten

Eine Moglichkeit, Softwarepipelining umzusetzen, ist das Verschieben einzelner In-
struktionen iiber die Riickwértskante aus einer Iteration in eine andere. Dieses Ver-
fahren wird auch move-then-schedule genannt. Hierbei ist sowohl ein Verschie-
ben in die nachfolgende als auch in die vorhergehende Iteration méglich. Findet ei-
ne solche Umordnung iiber die Grenzen einer Kontrollabhéingigkeit hinweg statt, so
muss man wie bei allen globalen Instruktionsanordnungsverfahren, semantikerhalten-
de Transformationen vornehmen. Dies entspricht hier dem Erzeugen von Kompensa-
tionkopien bei einer Verschiebung iiber eine Kontrollflussverzweigung bzw. dem Uni-
fizieren zweier Operationen bei einer Verschiebung {iber eine Verschmelzung hinweg
(IEbc87, aigl, (GS92, ME92]).

Bei dieser Vorgehensweise ist aber nicht immer klar bestimmbar, welche Operation in
welcher Richtung (vorwérts/riickwérts) iiber die Riickwértskante verschoben werden
soll/muss, um sich weiter dem Optimum zu ndhern. Da die optimale Anordnung nicht
bekannt ist, kann es passieren, dass man zu exzessive Codeverschiebung betreibt und
sogar Performanz verliert.

Ein kontrdrer Ansatz zu move-then-schedule verfolgt das sog. schedule-then-move
Verfahren, bei dem versucht wird, von Grund auf einen optimalen Schedule aufzu-
bauen, indem einem partiellen Schedule solange Operationen hinzugefiigt werden, bis
alle Operationen der Schleife angeordnet sind. Dadurch sind die Codeverschiebungen
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iiber die Riickwértskante hinweg implizit im Algorithmus enthalten. Auch hier kann
man zwischen zwei Vorgehensweisen unterscheiden: Kernel Recognition und Modulo
Scheduling.

Kernel Recognition (MD Verfahren zeichnen sich durch folgende Vorgehens-
welse aus:

1. Abrollen der Schleife,
2. Anordnung der Operationen und anschlieSend

3. Suche nach sich wiederholenden Codesequenzen, dem Kernel.

Sollte sich keine wiederholende Codesequenz finden, werden die drei Schritte iteriert
bis sich ein Kernel bildet. Algorithmen dieser Art sind Perfect Pipelining (M}),
Petri Net Model (M]) und Vegdahl’s Technique (@],@])

Modulo Scheduling ist ein Rahmenwerk zur Implementierung von Softwarepipeli-
ning, das im Gegensatz zu Kernel Recognition die Schleife nicht aufrollt sondern aus
den Daten- und Kontrollabhéngigkeiten versucht, ein sog. Inititerungsintervall zu be-
rechnen. Dieses gibt an, nach wievielen Zyklen eine neue Iteration gestartet wird.
Modulo Scheduling ist die am weitesten verbreitete Methode, um Softwarepipelining
zu implementieren und kann zum einen durch eine Formulierung als ganzzahliges li-
neares Programm exakt gelost werden. Aufgrund der NP-Vollstandigkeit des Problems
gibt es zum anderen aber auch heuristische Losungsverfahren, wie z.B. Iterative Modu-
lo Scheduling (IMS) von Rau (m Swing Modulo Scheduling (SMS) (]),
Slack Modulo Scheduling (SW]) und Integrated Register-Sensitive Iterative
Softwarepipelining (IRIS) ( |). Iterative Modulo Scheduling ist detaillierter in
Abschnitt erlautert.

Ein weiterer recht komplizierter Ansatz fiir Softwarepipelining ist das sog. Enhan-
ced Pipeline Scheduling von Allan (JAJLA95]). Dieses Verfahren basiert auf Perfect
Pipelining, gehort aber nicht zu den Kernel Recognition Verfahren.

Im folgenden wird Modulo Scheduling ndher erldutert, das als Grundlage dieser
Arbeit dient.

5.3 Modulo Scheduling

5.3.1 Uberblick

Wie bereits in Abschnitt angeschnitten, versucht Modulo Scheduling eine
iiberlappende Ausfithrung aufeinanderfolgender Iterationen einer Schleife zu erreichen,
indem ein Initiierungsintervall (II) berechnet wird, das die Verzégerung zwischen
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dem Start der Ausfithrung zweier aufeinanderfolgender Iterationen bestimmt. Auf-
bauend auf diesem Initiierungsintervall wird der eigentliche Schedulingprozess durch-
gefiihrt. Hier finden sich die gréfiten Unterschiede in den verschiedenen Modulo Sche-
duling Techniken. Bei allen heuristischen Techniken muss der Fall betrachtet werden,
dass eine Operation nicht mehr platziert werden kann aufgrund der bereits angeord-
neten Operationen und deren Abhéngigkeiten. Dies kann man z.B. durch eine Form
von Riicksprung, Backtracking, zu einem fritheren Schedule-Zustand l6sen oder indem
man bestimmte bereits angeordnete Operationen wieder aus dem Schedule heraus-
nimmt und spéter nochmal bearbeitet. Dadurch springt man quasi aus einer Sackgasse
zu einem anderen Schedule-Zustand. Fiir letzteren Fall muss man Sorge tragen, dass
das Verfahren terminiert, also nicht der Fall auftritt das zwei Operationen sich immer
wieder gegenseitig aus dem partiellen Schedule entfernen.

Abbildung zeigt beispielhaft die erzielte Uberlappung durch Modulo Scheduling.
Meist wird ein iterativer Ansatz verwendet, in dem fiir das Initiierungsintervall eine

('DQ_ncrm<—|

3

(a) Schleife (b) Schleife nach Modulo Scheduling

Abbildung 5.2: Schleife nach Modulo Scheduling

untere Schranke berechnet und diese solange erhoht wird, bis ein legaler Schedule ge-
funden werden kann. Abbildung zeigt in einem Flussdiagramm das allen Modulo
Scheduling Techniken gemeinsame Rahmenwerk ihres Ablaufs. Hierbei liegt der Unter-
schied zwischen den verschiedenen Techniken in der Umsetzung der einzelnen Schritte.
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Abbildung 5.3: Rahmenwerk des Ablaufs von Modulo Scheduling

5.3.2 lterative Modulo Scheduling

Iterative Modulo Scheduling wurde von Rau und Glaeser 1994 entwickelt ([Rau94]).
Man konnte das Verfahren als greedy beziiglich der Ressourcen bezeichnen, da jeweils
zum frithest moglichen Zeitpunkt moglichst viele Operation parallelisiert werden, ohne
dabei bereits zu diesem Zeitpunkt zu beachten, ob dies zu einem spéteren Zeitpunkt zu
einem Konflikt fithrt. Die auftretenden Konflikte werden dann dadurch aufgelost, dass
Operationen wieder aus dem partiellen Schedule genommen werden. Auflerdem wird
ein iterativer Ansatz fiir den eigentlichen Scheduling-Prozess gewéhlt, indem eine un-
tere Schranke fiir das Initiierungsintervall berechnet und diese bei Bedarf erh6ht wird.
Die Reihenfolge, in der die Operationen betrachtet werden, ist durch Benutzung einer
Prioritéatsfunktion definiert. Dadurch wird der Schedule in einem top-down Verfahren
erzeugt.

Die Arbeitschritte sind die folgenden:

1. IF-Conversion
Durch die IF-Conversion werden alle Kontrollabhéngigkeiten in Daten-
abhéngigkeiten verwandelt. Dazu wird jeder Operation ein Pradikat zugeord-
net, das dariiber entscheidet, ob sie iiberhaupt ausgefiihrt. Die vorkommenden
technischen Umsetzungen (z.B. der Inhalt eines Registers interpretiert als Boo-
le’scher Wert) solcher Priadikate finden sich in Abschnitt B.5.11

Um die Kontrollabhingigkeiten durch Préadikate auszudriicken, nehmen die
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Priadikate kontrollaquivalenter Operationen (vgl. Definition 2.16) die gleichen
Werte an. Dadurch ist sichergestellt, dass die Pridikate genau die Kon-
trollabhéngigkeiten ausdriicken.

2. Berechnung des MII
Eine untere Schranke fiir das Initiierungsintervall wird in diesem Arbeit-
schritt berechnet. Sie basiert auf zwei Werten, dem sog. minimalen ressour-
cenbasierten Initiierungsintervall (MIl,es) und dem sog. minimalen daten-
abhéngigkeitsbasierten Initiierungsintervall (MIlIqep). Ersteres ergibt sich dar-
aus, dass die vorhandenen funktionalen Einheiten eine obere Schranke in-
duzieren, die den moglichen Parallelitdt begrenzt. Das M1lg., wird aus den
Datenabhiingigkeiten? berechnet. Fiir die Berechnung selbst gibt es mehrere
Moglichkeiten, die in Abschnitt naher erlautert sind. Um diese beiden Wer-
te konservativ zu vereinigen, berechnet sich das M1 als das Maximum beider
Werte:
MII =max{MI1.;, M114,}

3. Berechnung der Prioritéiten aller Operationen
Die Reihenfolge, in der die Operationen angeordnet werden, wird durch die Ver-
gabe von Prioritdten bestimmt. Als Gewichtungsfunktion wird hier eine leicht
modifizierte Version der sog. highest-level-first Funktion aus dem List Schedu-
ling verwendet. Die Modifikation ist in Abschnitt [[.4 genauer erklart. Im Wesent-
lichen bekommt die Operation die hochste Prioritiit, die die gréfite Verzogerung?
zum Ende der urspriinglichen Schleife hat.

4. Berechnung des Flat Schedule

Auf Basis des II werden die Operationen in der durch die Gewichtungsfunktion
festgelegten Reihenfolge angeordnet, wobei fiir jede Operation ein Zeitfenster
in Zyklen, basierend auf den Datenabhingigkeiten zu den bereits angeordne-
ten Operationen, berechnet wird. Innerhalb dieses Zeitfensters muss dann die
Operation angeordnet werden. Dadurch wird die Eigenschaft erhalten, dass der
partielle Schedule wéhrend seiner Erzeugung keine Datenabhédngigkeiten zwi-
schen den bereits angeordneten Operationen verletzt.

Die Berechnung des Zeitfensters triagt dabei dem Initiierungsintervall Rechnung.
Kann keine Instruktion innerhalb des Zeitfensters gefunden werden, in der die
Operation ausgefiihrt werden kann, liegt ein Konflikt vor und es werden alle Ope-
rationen aus dem Schedule entfernt, die mit der aktuellen Operation in Konflikt
stehen. Kann dadurch ein Konflikt nicht aufgelost werden, so kann fiir das ak-
tuelle IT kein legaler Modulo Schedule berechnet werden und das II wird erhoht.

2samt den vorher durch die IF-Conversion umgewandelten Kontrollabhéngigkeiten
3die Verzogerung errechnet sich aus den Datenabhiingigkeiten auf dem lingsten Pfad, dem so. kri-
tischen Pfad
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Um die Berechnungszeit zusitzlich in Schranken zu halten, existiert ein
zusitzlicher Parameter, das sog. Budget-Verhiltnis. Es ist definiert als das
Verhéltnis zwischen der Anzahl an maximal zuldssigen Scheduleschritten und
der Anzahl der Operationen der Schleife.

Der so berechnete sog. Flat Schedule entspricht also dem Ergebnis azyklischer
Instruktionsanordnung mit der Ausnahme, dass das vorher berechnete Initiie-
rungsintervall bereits beriicksichtigt wird. Ebenso findet keine modulo Berech-
nung wie bei der Erzeugung des Kernels statt (vgl. folgender Abschnitt).

5. Berechnung des Kernels
Ist der Flat Schedule (vgl. vorhergehender Abschnitt) berechnet, kann der Kernel
daraus bestimmt werden, indem der zuvor berechnete Kontrollschritt modulo 11
gerechnet wird. Die Lénge des Kernels ist hierbei gerade II Zyklen lang. Handelt
es sich bei der Zielarchitektur um einen VLIW-Prozessor, so bedeutet das fiir
den Kernel, dass er exakt II Instruktionen enthélt.

6. Modulo Variable Expansion

Der berechnete Kernel ist kein giiltiger Code, wenn die maximale Lebensspan-
ne einer Variablen im urspriinglichen Schleifenkorper die Linge* des Kernels
iberschreitet. Logischerweise iiberschreibt dann die verzahnte Ausfithrung einer
neuen Iteration den noch benétigten Wert einer Variablen. Dies 16st man durch
Aufrollen des Kernels. Nun hat man mehrere Iterationen des Kernels hinter-
einandergeschaltet, sodass die Linge des neuen Kernels grofler oder gleich der
maximalen Lebensspanne dieser Variablen ist. Das alleine reicht noch nicht, denn
die durch das Aufrollen erzeugten Kopien einer urspriinglichen Kerneliteration
miissen nun ein andere Variable verwenden. Das Umbenennen der Variablen-
namen der erzeugten Kopien nennt man Register-Renaming. Modulo Variablen
Expansion ist in gm} kurz néher beschrieben.

Nachteilig an diesem Schritt ist, dass die Anzahl der verwendeten Variablen
steigt, damit auch die Anzahl der verwendeten Register im Programm. Man
spricht in dem Fall auch davon, dass sich der Registerdruck erhéht. Modulo Va-
riablen Expansion kann umgangen werden, wenn die Zielarchitektur rotierende
Registerbénke unterstiitzt (vgl. Abschnitt £.5.2).

7. Erzeugung von Prolog und Epilog
Wie bereits in Abschnitt 5.1l und dort in Abbildung [B.1] gezeigt wurde, benétigt
der neue Schleifenkérper zusétzlichen Code, um die Semantik des Eingabepro-
grammes zu erhalten. Diese Codesequenzen konnen beide systematisch aus dem
fertigen Kernel erzeugt werden, was in Abschnitt [.7] und detailliert erlautert
wird.
Nachteilig ist, dass durch Prolog und Epilog die Codegrofle wichst. Um dies

4die Lange des Kernels ist die Anzahl seiner Instruktionen
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zu verhindern, kann man sich priadikativer Ausfithrung (vgl. Abschnitt [E.5.7])
bedienen, falls die Zielarchitektur dies unterstiitzt.

8. Revertierung der IF-Conversion
Durch die [F-Conversion zu Anfang ist der Code frei von Kon-
trollabhéngigkeiten, da sie alle in Datenabhéngigkeiten transformiert wurden.
Unterstiitzt die Zielarchitektur keine préadikative Ausfiithrung, so muss dies nun
wieder riickgéngig gemacht werden. Ein Algorithmus hierfiir ist in |
gegeben.

9. Vorschalten der Originalschleife

Da der erzeugte Kernel wiahrend einer Ausfiihrung mehr als eine Iteration der ur-
spriinglichen Schleife bearbeitet und pro Iteration des Kernels eine urspriingliche
[teration beendet wird, ist es leicht einsichtig, dass man mit diesem Kernel nicht
mehr ohne weiteres eine beliebige Anzahl von Iteration der urspriinglichen Schlei-
fe ausfithren kann. Bearbeitet eine Iteration des Kernels n Iterationen der ur-
spriinglichen Schleife, so kénnen mit dem Kernel nur noch Vielfache von n Ite-
rationen der urspriinglichen Schleife ausgefiihrt werden. Um dieses Problem zu
16sen, muss man fiir die iibrig bleibende Anzahl von Iterationen die urspriingliche
Schleife der optimierten Schleife vorschalten (vgl. auch Abschnitt [Z.10).

Detailliertere Erlauterungen der einzelnen Arbeitschritte sowie die Beschreibung not-
wendiger Anpassungen fiir einen Postpass-Ansatz finden sich in Kapitel [l Dort wird
auch gezeigt, dass manche der einzelnen Arbeitsschritte bereits NP-harte Probleme
sind.

5.3.3 Weitere Modulo Scheduling Techniken

Neben Iterative Modulo Scheduling gibt es weitere Heuristiken, die Modulo Schedu-
ling implementieren. Drei solcher werden im folgenden kurz mit ihren Unterschieden
beschrieben.

Slack Modulo Scheduling Slack Modulo Scheduling (Slack) von Huff ([Huf93]) un-
terscheidet sich im wesentlichen dadurch von Iterative Modulo Scheduling, dass eine
andere Form von Gewichtungsfunktion verwendet wird, welche hauptséchlich auf dem
berechneten Zeitfenster einer Operation basiert. D.h. einer Operation, deren Zeitfens-
ter grofler ist als das Zeitfenster einer anderen Operation, wird eine hohere Prioritét
zugewiesen. Diese Gewichtungsfunktion ist dynamisch gegeniiber der highest-level-first
Prioritédt in Iterative Modulo Scheduling, da sie nach jeder Platzierung einer Operati-
on neu berechnet werden miissen.

Auflerdem wird kein top-down Ansatz verwendet, sondern es handelt sich vielmehr um
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einen bidirektionale Strategie. Ebenso wie Iterative Modulo Scheduling ist der Algo-
rithmus iterativ, d.h. kann eine Operation nicht angeordnet werden, werden andere
bereits platzierte Operationen wieder aus dem partiellen Schedule entfernt.

Swing Modulo Scheduling Swing Modulo Scheduling (SMS) von Llosa et al.
(m]) vergibt die Prioritdten an die Operationen basierend auf M1, und
einem Faktor, der mit einbezieht, wie kritisch der Pfad der Operation ist. Dadurch
wird erreicht, dass die Sortierung der Operationen folgende Eigenschaft fiir fast alle
Operationen aufweist: betrachtet man eine Operation innerhalb der Sortierung®, so
sind alle ’kleineren’® Operationen entweder nur Vorginger oder nur Nachfolger der
aktuell betrachteten Operation im Datenabhéngigkeitsgraph.

Ein weiterer gravierender Unterschied ist, dass SMS kein Backtracking beinhaltet und
daher die Berechnungskomplexitéit nicht so hoch ist als bei den anderen Verfahren.

Integrated Register-Sensitive Iterative Softwarepipelining Integrated Register-
Sensitive Iterative Softwarepipelining (IRIS) von Dani et al. (MD ist eine Erwei-
terung von Iterative Modulo Scheduling. Die Erweiterung besteht darin, dass einige
Heuristiken aus dem Stage Scheduling’ (]) direkt in das Verfahren integriert wur-
den anstelle einer Postpass-Anwendung derselben. Dies beeinflusst die Entscheidung,
ob eine Operation so frith wie moglich oder so spat wie moglich angeordnet wird, mit
dem Ziel, den Registerdruck zu minimieren.

Modulo Scheduling durch ganzzahlige lineare Programmierung Um exakte Er-
gebnisse zu berechnen, kann man sich auch der ganzzahligen linearen Programmierung
(ILP) bedienen. Einzelne Teilschritte des Modulo Scheduling Rahmenwerkes kénnen
dabei als ILP-Problem formuliert werden. Dies sind als erstes die Berechnung des
Initiierungsintervalls und anschlieSend der Scheduling-Prozess selbst.

5.3.4 Bewertung

In Studien wurden Iterative Modulo Scheduling und die in Abschnitt beschrie-
benen Techniken bewertet und verglichen (m})

Beziiglich der extrahierten Parallelitit zeigte sich, dass alle Techniken sehr dhnliche
und gute Ergebnisse liefern. Bei sehr komplexen Architekturen® extrahiert Iterati-

Simplementiert in Form einer verketteten Liste

Sbeziiglich der Ordnung, auf der die Sortierung beruht

"Menge von Heuristiken, die versuchen, den Registerdruck zu verringern, der durch die Anwendung
von Modulo Variablen Expansion entsteht.

8auch einfache Operationen werden in der Instruktionspipeline verzahnt, viele irreguléire Eigenschaf-
ten
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ve Modulo Scheduling etwas mehr Parallelitiat auf Instruktionsebene als die anderen
Techniken.

Betrachtet man den sog. Registerdruck, d.h. wie viele Register das Verfahren benétigt,
so zeigt sich, dass Swing Modulo Scheduling und Slack Modulo Scheduling am we-
nigsten Register benttigen, wohingegen Iterative Modulo Scheduling und IRIS mehr
Register benutzen.

Alle Techniken erzielen eine Leistungssteigerung der optimierten Schleifen, d.h. sie
konnen die Ausfithrungszeit verkiirzen. Hierbei produzieren Swing Modulo Scheduling
und Slack Modulo Scheduling die besten Schedules. Iterative Modulo Scheduling und
IRIS erreichen hier signifikant schlechtere Schedules.

Beziiglich der Berechnungszeit zeichnet sich Swing Modulo Scheduling als giinstigstes
Verfahren aus.

5.4 Optimierungen

Neben den eigentliche Verfahren des Softwarepipelining kann man den erzielten Sche-
dule fiir Schleifen weiter optimieren. Zwei Moglichkeiten der Optimierung sollen nun
hier kurz vorgestellt werden.

5.4.1 Geschachtelte Schleifen

Die meisten Softwarepipelining Verfahren legen ihren Fokus auf die Optimierung von
nichtgeschachtelten Schleifen. Einige wenige Verfahren beschéftigen sich mit der An-
ordnung von perfekt geschachtelten Schleifen (MD Das in Kapitel [lbeschriebene
Iterative Modulo Scheduling auf Assemblerebene kann ebenfalls erweitert werden, um
perfekt geschachtelte Schleifen anordnen zu kénnen. Bislang wird hier nur die innerste
Schleife behandelt.

Um perfekt geschachtelte Schleifen ebenfalls behandeln zu kénnen, bedient man sich
eines @hnlichen Prinzipes wie es Lam in M] vorstellt, der Hierarchische Reduk-
tion. Dazu ordnet man die geschachtelten Schleifen ausgehend von der innersten zu
der dufersten hin an. Zur Anordnung der innersten kann Iterative Modulo Schedu-
ling wie oben beschrieben angewandt werden. Sei L eine Schleife mit n enthaltenen
inneren Schleifen [q,...,[,, auf die bereits Iterative Modulo Scheduling angewandt
wurde. Um nun L anzuordnen, muss man den Datenabhéngigkeitsgraphen anpassen.
Jede innere Schleife [y, ..., [, wird nun als einziger Knoten [, ..., ! dargestellt. Diese
Knoten stellen insofern Metaknoten dar, da sie stellvertretend fiir alle Operationen der
Schleife stehen. Eine Kante ausgehend von einer Operation 4, die auerhalb [y, ... [,
liegt, zu einer Operation j innerhalb [; wird nun als Kante von i nach [} dargestellt.
Damit ist es nun moglich, fiir alle 7, die minimale Anzahl der Zyklen relativ zum
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Ausfithrungszeitpunkt von 7 zu berechnen und M1, fiir L kann, wie bereits in Ab-
schnitt (.32 beschrieben, berechnet werden. Bei der Berechnung von M I1,.., muss nun
noch beachtet werden, dass es eine Metaoperation fiir jede innere Schleife [; gibt, deren
Ausfiihrungszeit gerade die Ausfithrungszeit der gesamten inneren Schleife ist. Damit
kann die untere Schranke M1 wie oben beschrieben als das Maximum von M1,
und MI1I,., berechnet werden.

Auf Basis dieses II kann man nun Iterative Modulo Scheduling auf L anwenden, wobei
hier ebenfalls noch beachtet werden muss, dass es die bereits erwihnten Metaopera-
tionen gibt.

Dieses Vorgehen kann nun iterativ weiter angewendet werden, je nachdem wie grof3
die Schachtelungstiefe der Schleifen im Eingabeprogramm ist, d.h. das Verfahren un-
terliegt keiner oberen Schranke beziiglich der Schachtelungstiefe.

5.4.2 Verzahnung von Prolog und Epilog mit umgebendem Code

Die fiir jede Schleife erzeugten Codesequenzen fiir Prolog und Epilog (vgl. Abschnitt
[.32) konnen mit dem sie umgebendem azyklischen Code vor bzw. nach der Schleife
verzahnt werden. Dies kann man durch die nachtrédgliche Anwendung eines lokalen
Instruktionsanordnungsverfahrens, wie z.B. List Scheduling, auf die entsprechenden
Codestiicke erreichen. Damit lassen sich die optimierten Schleifen besser in den rest-
lichen Code integrieren.

5.5 Hardwareunterstiitzung fiir Softwarepipelining

Softwarepipelining ist ein Verfahren, dessen Leistungspotential betréchtlich gesteigert
werden kann, wenn die Hardware bereits bestimmte Eigenschaften, wie prdadikative
Ausfiihrung, rotierende Registerbanke und spekulative Ausfiihrung anbietet, obgleich
die vorgestellten Verfahren auch auf Prozessoren angewendet werden kénnen, die die-
se Eigenschaften nicht unterstiitzen. Die genannten Eigenschaften und ihre positiven
Auswirkungen auf durch Softwarepipelining optimierte Schleifen werden nun hier vor-
gestellt. Sie sind heutzutage in vielen Prozessoren vorhanden, da sie natiirlich nicht
nur Vorteile fiir optimierte Schleifen bieten sondern insgesamt Performanzgewinne
ermoglichen.

5.5.1 Pradikative Ausfiihrung

Wenn man fiir eine Maschinenanweisung dynamisch zur Laufzeit entscheiden kann,
ob sie iiberhaupt ausgefiihrt wird, so nennt man diese Entscheidungsmoglichkeit
Pradikative Ausfiihrung, wobei die Bedingung fiir die Ausfithrung als Pradikat
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bezeichnet. Ist das Préadikat einer Operation zur Laufzeit nicht wahr, so hat dies den
Effekt, als wiirde man eine nop ausfiihren.

Es gibt mehrere Arten der pradikativen Ausfithrung. Zum einen muss man unter-
scheiden, auf welcher Ebene die Eigenschaft aufgesetzt wurde, d.h. ob man fiir jede
Operation oder nur fiir eine ganze Instruktion (im Falle eines VLIW-Prozessors) ein
Pradikat angeben kann. Orthogonal zu dieser Unterscheidung gibt es verschiedene
Umsetzungen.

Bei vielen Architekturen, wie etwa ARM7 ([ARMO1]), ADSP-2106X SHARC
([Ana9d]) oder TMS320C33 ([Tex04]), gibt es spezielle Systemregister, die den
Bedingungscode® enthalten. Dieser wird von speziellen Operationen gesetzt und
von anderen Operationen ausgelesen. Diese Art der pridikativen Ausfithrung hat
den Nachteil, dass die Bedingung, die durch den Bedingungscode reprasentiert ist,
nur solange verfiigbar ist, bis die Ausfithrung einer Operation den Bedingungscode
erneut setzt. Listing Bl zeigt am Beispiel der ARMT7-Architektur die Benutzung
von pradikativer Ausfithrung. Hier setzt die Vergleichsoperation in Zeile zwei die
Bedingungsbits, von denen dann die Ausfithrung der Operationen in Zeile 3 und 4
abhéngig ist. Konkret werden die beiden Operationen nur ausgefiihrt, wenn Register
r5 den Inhalt 0 hat.

Eine andere Art der Umsetzung sieht man beim Philips TriMedia TM1000 (vgl.
Abschnitt B.2]). Hier ist das Priadikat durch ein beliebiges Register umgesetzt, dessen
Inhalt zur Laufzeit entscheidet, ob die Operation ausgefithrt wird. Dies hat den
Vorteil, dass man die Entscheidung iiber die Ausfithrung einer Operation prinzipiell
iiber den ganzen Programmcode hinweg erhalten kann. Das macht die Codeerzeugung
flexibler und tibersichtlicher.

LDR R5, [SP, #0]
CMP r5, #0

MOVEQ RO, #1

BEQ 0x800

Listing 5.1: Préadikative Ausfithrung bei der ARM7-Architektur

Durch pradikative Ausfithrung wird es moglich, die Anzahl der notwendigen Verzwei-
gungen im Programm zu verringern, was auch die Performanz erhoht. Auflerdem
werden durch die Anwendung von prédikativer Ausfithrung Kontrollabhéngigkeiten
in Datenabhéngigkeiten transformiert, wodurch die Instruktionsanordnung wesentlich
flexibler und ein hoherer Grad an Parallelitdt extrahierbar wird. Die Transformati-
on von Kontroll- in Datenabhéngigkeit mittels pradikativer Ausfithrung nennt man
IF-Conversion (@]) Aus diesem Grund ist auch ein erster Schritt von Iterative

Yiiblicherweise ein Register, bei dem jedes/viele Bits fiir eine bestimmte Eigenschaft, z.B. overflow,
Vergleichsergebnis, etc., stehen.
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Modulo Scheduling (vgl. Abschnitt 5.3.2]) die Anwendung von [F-Conversion auf den
Eingabecode.

Die Vorteile von préadikativer Ausfithrung fiir die Anwendung von Softwarepipelining
liegen darin, dass man die Codesequenzen fiir den Prolog und Epilog nicht erzeugen
muss sondern nur zusétzlichen Code braucht, der moglichst geschickt entsprechende
Pradikate ausnutzt. Dies ist moglich, da der Pro- bzw. Epilog aus den Operationen des
Kernels entsteht und die Operationen also bereits vorhanden sind. Dies verringert das
Anwachsen der Codegrofle, macht auf der anderen Seite aber die Codeerzeugung we-
sentlich komplexer, da der Bedingungscode zusétzliche Datenabhéngigkeiten einfiihrt.
Um die Eigenschaft der Generizitét zu erhalten, wurde in dem in Kapitel [7] beschrie-
benen Verfahren fiir Iterative Modulo Scheduling auf Assemblerebene kein Gebrauch
davon gemacht.

Wie bereits erwdhnt, wird priadikative Ausfithrung bereits von vielen modernen Pro-
zessoren unterstiitzt und mittlerweile als State-of-the-Art fiir die Eigenschaften von
Instruktionssiatzen angesehen.

5.5.2 Rotierende Registerbidnke

Eine rotierende Registerbank ist eine Registerbank, auf deren Register indirekt
iiber einen Basiszeiger zugegriffen werden kann. Dieser Basiszeiger kann verdndert
werden. Die indirekten Registerverweise werden dann modulo der Grofle der Register-
bank berechnet, wodurch die zyklische Eigenschaft zustande kommt. Damit kann man
die Registerbank segmentieren und auf jedes Segment einzeln zugreifen. Die TA-64
Architektur (MD beispielsweise nutzt solche rotierende Registerbénke, um beim
Aufruf von Routinen die lokalen Werte in einem eigenen Bereich zu halten.

Fiir Schleifen, die durch Softwarepipelining optimiert wurden, ergibt sich das Pro-
blem, das die maximale Lebenspanne einer Variablen grofier sein kann als die Léange
des Kernels. Man benétigt also den alten Wert einer Variablen, der aufgrund des ge-
ringen II bereits durch eine Operation der darauffolgenden Iteration iiberschrieben
wurde. Um solche alten Werte zu retten, kann man rotierende Registerbénke benut-
zen, indem fiir jede Iteration der Basiszeiger verdndert wird. Fiir ein Beispiel wird
auf M] verwiesen. Sind rotierende Registerbénke vorhanden, kann auf die Modulo
Variablen Expansion (vgl. Abschnitt [(.3.2)) verzichtet werden und so das Anwachsen
der Codegrofie verringert werden.

5.5.3 Spekulative Ausfithrung

Bei modernen Prozessoren mit ihren BefehlsflieBbénder (Instruktionspipelines), wie
anfangs in Abschnitt 1] beschrieben, und der Moglichkeit, mehrere Operationen par-
allel auszufithren (VLIW-Prozessoren), kann der Fall auftreten, dass ein Sprung aus-
gefithrt wird, dessen Ziel noch nicht berechnet wurde oder von dem noch nicht bekannt
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ist, ob der Sprung iiberhaupt genommen wird. Dadurch ist nicht klar, welche Opera-
tionen als néchstes ausgefithrt werden, wodurch die Instruktionspipeline zum Erliegen
kommt. Das bedeutet einen Verlust von Performanz. Die Operationen beider Pro-
grammpfade bezeichnet man in diesem Fall als spekulativ.

Spekulative Ausfiihrung bedeutet die Ausfithrung spekulativer Operationen. Das Er-
gebnis dieser Operationen wird aber noch nicht zuriickgeschrieben, da ja noch nicht
klar ist, ob sie iiberhaupt ausgefithrt werden sollten. Dies geschieht, wenn diese Ent-
scheidung getroffen ist. Wird eine solche Operation nicht ausgefiihrt, so wird das Er-
gebnis der Ausfithrung verworfen. Der Begriff der Ausfithrung bekommt auf diese Art
eine neue Bedeutung.

Wie in Abschnitt erwahnt kann man mit dem erzeugten Kernel keine beliebi-
ge Anzahl von Iterationen der urspriinglichen Schleife ausfithren. Mit spekulativer
Ausfithrung ist dies moglich, da bis zu dem Zeitpunkt, an dem die Schleifengrenze
bekannt ist, Operationen spekulativ ausgefiihrt werden. Hat man dann nach Bekannt-
werden der Schleifengrenze Operationen spekulativ ausgefiihrt, die man sonst nicht
ausgefiihrt hétte, kann man ihr Ergebnis einfach verwerfen.
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6.1 Einleitung

Dieses Kapitel befasst sich mit der Konzeption und Durchfithrung von retargier-
baren Postpassoptimierungen. Der Ausgangspunkt ist die Assemblerebene, eine
sog. low-level Eingabe, anstelle der sonst iiblichen Zwischendarstellung innerhalb eines
Ubersetzers.

Retargierbar bedeutet, dass der Kernalgorithmus generisch, d.h. prozessorunabhéngig,
ist. Fiir einen konkreten Prozessor sind Spezialisierungen erforderlich, die haufig ge-
nerativ durchgefiihrt werden kénnen. Die dazu notwendigen prozessorspezifischen In-
formationen werden einer Spezifikationsdatei entnommen.

Auflerdem miissen aus einer solchen Prozessorspezifikation heraus Werkzeuge generiert
werden, die die Assemblereingabe analysieren und in ein generisches Zwischenformat
iiberfithren, wobei gewisse Programmanalysen erforderlich sind wie z.B. die Rekon-
struktion des Kontrollflussgraphen. Auf diesem Zwischenformat werden dann die Op-
timierungen durchgefiihrt.

In | wurde das retargierbare PROPAN-Framework entwickelt, das genau die-
ser Konzeption entspricht und auch erfolgreich industriell eingesetzt werden konnte.
PROPAN steht fiir Postpass-oriented Retargetable Optimizer and Analyzer und ist ein
Framework, mit dessen Hilfe generische Optimierungen und Analysen definiert werden
kénnen. Die Besonderheit liegt hier zum einen in der Generizitdt und zum anderen im
Postpass-Ansatz, d.h. die Eingabe ist ein Programm auf Assemblerebene.

Zur Spezifikation des Zielprozessors wird die Sprache TDL verwendet (vgl. Abschnitt
[62). PROPAN stellt hierfiir einen TDL-Parser zur Verfiigung, der aus der Prozessor-
beschreibung einen Assemblerparser fiir die Eingabeprogramme generiert. Aulerdem
werden aus den in der TDL-Beschreibung vorhandenen prozessorspezifischen Informa-
tionen beziiglich seiner Ressourcen, seines Instruktionssatzes und irregulédrer Hardwa-
reeigenschaften spezifische Datenstrukturen in ANSI-C generiert, die dann den gene-
rischen Optimierungen und Analysen zur Verfiigung stehen.

Der generierte Assemblerparser transformiert das Eingabeprogramm in einen gene-
rischen annotierten Kontrollflussgraph unter Verwendung von CRL (vgl. Abschnitt
[63). Aus diesem werden fiir die Optimierungen und Analysen notwendige Programm-
darstellungen, Datenabhéngigkeitsgraph, Kontrollabhéngigkeitsgraph, Schleifenerken-
nung, etc., erzeugt. Auf diesem Kontrollflussgraph samt den dafiir erzeugten Pro-
grammdarstellungen beginnt die Optimierungs- bzw. Analysephase. Diese veréndert
bzw. annotiert die CRL-Beschreibung des Programms.

Bei Optimierungen kann anschlieBend aus dem modifizierten Kontrollflussgraph mit-
tels einer Assemblerrekonstruktion die optimierte Assemblerdatei erzeugt werden. Par-
allel dazu existiert eine Schnittstelle zum graphischen Visualisierungswerkzeug aiSee
M um die generierten Programmdarstellungen visualisieren zu konnen.

In m] finden sich weitere detailliertere Informationen iiber PROPAN und wie
man mithilfe des PROPAN-Systems globale Instruktionsanordnung auf der Basis von
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ganzzahliger linearer Programmierung durchfiihrt. Abbildung zeigt schematisch
die Struktur des PROPAN-Frameworks.

Target 1

User-Supplied

Architecture Functionality
Specification (TDL)

Hardware-sensitive
Postpass-Optimiser

Assembly| Architecture
Parser Database

Generic
Core System

TDL-Parser

Assembly| Architecture
Parser Database

Hardware-sensitive
Postpass-Optimiser

Architecture -
Specification (TDL) User-Supplied
Functionality

Target 2

Abbildung 6.1: Struktur des PROPAN-Systems

In der vorliegenden Arbeit wurde das PROPAN-Framework als Ausgangsbasis be-
nutzt, einen generischen Softwarepipelining-Algorithmus als Postpassoptimierung zu
definieren und in das System zu integrieren. Das Algorithmus selbst wird in Kapitel [7]
vorgestellt und erldutert, die Umsetzung der Integration ist in Kapitel [§] beschrieben.
Der folgende Abschnitt beschreibt die Hardwarespezifikationssprache TDL, mit des-
sen Hilfe Prozessorspezifikationen fiir das PROPAN-Framework durchgefiihrt werden
konnen. Darauf folgt in Abschnitt eine Beschreibung der im PROPAN-System be-
nutzen Zwischendarstellung CRL.
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6.2 Target Description Language

Die Target Description Language (TDL) ist eine Beschreibungsprache, die es erlaubt,
die Ressourcen und Assemblersprache eines Prozessors prazise zu spezifizieren. In einer
TbL-Spezifikation sind auflerdem alle Informationen enthalten, die zur Analyse und
Optimierung von Programmen fiir diesen Prozessor notwendig sind. Dazu gehéren
die Eigenschaften von Ressourcen, Syntax und Semantik der Maschinenoperationen
sowie zusétzliche Informationen iiber das zeitliche Verhalten von Operationen. Um
einen groflen Bereich von Prozessoren beschreiben zu kénnen und viele verschiedene
Optimierungen und Analysen zu unterstiitzen, ist TDL sehr einfach erweiterbar und
flexibel gehalten.

TDL benutzt sowohl strukturelle als auch operationale Beschreibungsformalismen. So
werden die Ressourcen in einem strukturellen Stil deklariert und beschrieben, wohin-
gegen die Operationen mehr aus der Sicht ihres Verhaltens spezifiziert werden, d.h.
man modelliert die Semantik einer Operation.

Das Beschreibungskonzept in TDL ist sehr modular; eine Spezifikation eines Prozessors
ist in vier Abschnitte aufgeteilt. Eine Ressourcenspezifikation, in der die Ressour-
cen deklariert werden konnen, eine Spezifikation des Instruktionssatzes, einen
Abschnitt zur Spezifikation von irreguliren Hardwareeigenschaften und einen
Abschnitt zur Spezifikation von Assemblereigenschaften des Prozessors. Diese
Abschnitte sind im folgenden kurz néher erlautert. Eine detaillierte Erlduterung von

TDL findet sich in [K#s03] und [Kis00h)].

6.2.1 Ressourcenspezifikation

In der Ressourcenspezifikation einer TDL-Beschreibung werden die fiir hardwarespezi-
fische Optimierungen und Analysen notwendigen Ressourcen deklariert. Dazu gehoren
z.B. die funktionalen Einheiten des Prozessors, eine Beschreibung seiner Registersétze,
der Caches und des Speichers. Die speziellen Eigenschaften der einzelnen Ressourcen
kénnen durch einen erweiterbaren Attributmechanismus dargestellt werden. TDL bie-
tet eine Menge von vordefinierten Ressourcentypen an, deren Eigenschaften durch eine
Menge von vordefinierten Attributen beschrieben werden koénnen. Diese Typen um-
fassen funktionale Einheiten (FuncUnit), Caches (Cache), Registerbénke (Register)
und den Speicher (Memory). Hier sind Attribute verfiighar, um z.B. die Breite von Re-
gistern, die Grofle des Speichers, Speicherzugriffsbreiten und Alignmentbedingungen
anzugeben.

TDL unterliegt der Annahme, dass alle deklarierten Ressourcen unterschiedlichen Typs
parallel zueinander arbeiten kénnen. Das gilt auch fiir alle Instanzen eines Typs. Da-
durch kann die in Abschnitt B] vorgestellte VLIW-Architektur unterstiitzt werden.
Architekturen ohne Parallelitit auf Instruktionsebene kénnen dabei als Sonderfall der
VLIW-Architektur aufgefasst werden, in dem nur eine Ausfithrungseinheit vorhanden
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Resources-Section

FuncUnit ALU 5;

Register gpr "r%d" [0:127] size=32, type=signed<32>;
SetProperties gpr[0] value=0x00000000;

SetProperties gpr[1] value=0x00000001;

Memory MEM "Mem" access=8, align=8, type=mixed;

Cache DataCache assoc=8, size=256, linesize=64, type=data;
Cache InstrCache assoc=8, size=512, linesize=64, type=instr;

Listing 6.1: Ressourcenspezifikation in TDL

ist.

Weiter kann der Entwickler einer TDL-Beschreibung eines Prozessors benutzerdefinier-
te Ressourcen und Attribute anlegen, um den Bereich der deklarierbaren Ressourcen
beliebig zu erweitern.

Listing zeigt beispielhaft einen Auszug aus der TDL-Beschreibung fiir den Philips
TriMedia TM1000-Prozessor. Die Spezifikation der Ressourcen in TDL wird durch
das Schliisselwort Resources-Section eingeleitet. In Zeile 3 des Listings wird z.B.
eine funktionale Einheit mit dem eindeutigen Namen ALU deklariert, von der genau
fiinf Instanzen mit gleichen Eigenschaften zur Verfiigung stehen. Anschliefend werden
128 Allzweckregister mit ihrer Assemblerreprisentation definiert, die alle 32 Bit breit
sind. Durch das Schliisselwort SetProperties kann man bestimmte Eigenschaften ei-
ner Ressource setzen, wie z.B., dass der Inhalt von Register rO immer Null und der
von Register r1 immer eins ist. Fiir die genauere Erkldrung der Bedeutung einzelner
Attribute wird auf M] verwiesen.

6.2.2 Spezifikation des Instruktionssatzes

Die Spezifikation des Instruktionssatzes eines Prozessors ist der zentrale Teil einer
TpDL-Spezifikation. Hier wird die Assemblerreprisentation einer jeder Maschinenope-
ration definiert. Auflerdem werden das Zeitverhalten und die Semantik fiir jede Ope-
ration beschrieben, d.h. welche Ressource zu welchem Zeitpunkt ihrer Ausfithrung
von der Operation benutzt wird.

Die Definition des Instruktionssatzes erfolgt iiber eine attributierte Grammatik. Fiir
eine detaillierte Erklarung der fundamentalen Konzepte attributierter Grammatiken
wird auf M] verwiesen. Die Terminale dieser Grammatik stellen die Maschinen-
operationen des Instruktionssatzes dar.

Wie in der Spezifikation der Ressourcen bietet TDL auch hier eine Menge von vordefi-
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InstructionSet -Section

DefineOp opIMUL "%!(optguard) imul %s %s \[->\1 %s"
{src1="8$2" in {gprl}, src2="$3" in {gpr}, dsti1="$4" in {gpr
1},
{ISlot2(exectime=3, latency=1, slots=0)
|ISlot3(exectime=3, latency=1, slots=0); WbBus},
{if (guard==true) {if (src3<0>==0b1) { signed<64> temp;
temp:=_sext(srcl,64) * _sext(src2,64); dstl:=_bext(temp
»31,005} 1 )

Listing 6.2: Spezifikation des Instruktionssatzes in TDL

nierten Attributen an, mit denen das Zeitverhalten der Operationen definiert werden
kann. Das Attribut execution time beschreibt z.B. die Anzahl an Kontrollschritten,
die fiir die Ausfithrung einer Operation benotigt werden.

Die Semantik einer Operation wird durch Benutzung einer Registertransfersprache er-
ledigt (MD Fiir die Operanden gibt es vordefinierte Attribute, wie z.B. src1
oder dst1 fiir Quell- und Zieloperanden.

Listing [6.2zeigt am Beispiel der TDL-Beschreibung fiir den Philips TriMedia TmM1000-
Prozessor die Spezifikation einer Multiplikationsoperation. Die Spezifikation des In-
struktionssatzes wird durch das Schliisselwort InstructionSet-Section und die De-
finition einer Maschinenoperation durch das Schliisselwort DefineOp eingeleitet Nich-
terminale, die keine eigenstdndigen Symbole sind, werden durch das Schliisselwort
OpNT deklariert. Jede Operation und jedes Nichterminal erhélt einen eindeutigen Na-
men und eine Assemblerreprisentation. Anschliessend werden die Eigenschaften der
Operation in drei Attributgruppen definiert.

In der ersten Attributgruppe werden die Quell- und Zieloperanden deklariert. Die
jeweilige Position jedes Operanden in der Assemblerrepriasentation wird dabei ange-
geben. So bedeutet dst1=$4 in {gpr}, das der vierte Platzhalter in der Assembler-
reprasentation ein Zieloperand und ein Register in der Menge gpr ist.

In der zweiten Attributgruppe wird die Ausfithrung der Instruktion samt ihrem Zeit-
verhalten durch einen Belegungsplanmechanismus beschrieben. Hierbei werden alle
Alternativen an Ressourcen angegeben, auf der die Operation ausgefiihrt werden kann,
wobei die Ressourcen durch | getrennt werden. Fiir jede Ressource wird das Zeitver-
halten durch die drei Attribute exectime, latency und slots definiert. Das Attribut
exectime bestimmt dabei die Ausfithrungszeit der Operation, latency das notwendi-
ge Zeitintervall zur nédchsten Dateneingabe an diese Ressource und slots definiert die
Anzahl an sog. Delay Slots fiir die Ausfithrung dieser Operation auf dieser Ressource.
Die letzte Attributgruppe beschreibt die Semantik der Operation in C-dhnlicher Syn-
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Constraints-Section

opl in {DMemspecClass} & op2 in {DMemClass}: !(opl && op2);

Listing 6.3: Spezifikation irregulérer Hardwareeigenschaften in TDL

tax. Die Operation opIMUL in Listing beispielsweise bewirkt nur dann eine Zu-
standsdnderung des Prozessors, wenn ihr Pridikat (guard) wahr ist. In das Zielregis-
ter (dst1) wird dann das Ergebnis der Multiplikation der Quellregister (srci,src2)
zusammen mit einigen Sign- und Bitextensions (_sext, bext) geschrieben.

6.2.3 Spezifikation irregularer Hardwareeigenschaften

Das Ausfithrungsmodell von TDL unterliegt der Annahme, dass alle funktionalen Ein-
heiten parallel zueinander arbeiten konnen. Leider gibt es irreguldre Hardwarearchi-
tekturen, die diese Parallelitdt einschrinken. Diese kénnen durch Ressourcen- oder
Kodierungsbedingungen entstehen.

Solche irreguldren Hardwareeigenschaften werden in TDL durch eine Menge von Re-
geln ausgedriickt, die jeweils aus Pramisse und Folge bestehen. Die Pramisse ist ein
Boole’scher Ausdruck, der die Vorraussetzung fiir die Folge darstellt und die Eigen-
schaften von Operationen invariant gegeniiber Scheduling und Registerallokation be-
schreibt. Sie muss statisch evaluierbar sein. Die Folge selbst ist auch ein Boole’scher
Ausdruck, der wihrend der Optimierung dynamisch ausgewertet wird.

Listing zeigt eine solche irregulédre FEigenschaft am Beispiel des TriMedia TM1000-
Prozessors. Die Spezifikation von irreguldren Hardwareeigenschaften wird durch das
Schliisselwort Constraints-Section eingeleitet. In Listing ist eine Regel gezeigt,
die die parallele Ausfithrung von Operationen aus der Klasse DMemClass mit Opera-
tionen aus der Klasse DMemClass verbietet.

6.2.4 Spezifikation von Assemblereigenschaften

Die Spezifikation von Assemblereigenschaften umfasst syntaktische Details der As-
semblersprache des Zielprozessors. Hier werden z.B. die Trennzeichen fiir Operationen
und Instruktionen definiert. Aulerdem wird hier die Syntax von Assemblerdirektiven
festgelegt.

Listing zeigt einen Ausschnitt der Assemblerspezifikation fiir den TriMe-
dia Twm1000-Prozessor. Hier wird das Zeichen , als Operationstrennzeichen
(OperationDelimiter) und das Zeichen ; als Trennzeichen zwischen Instruktionen
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(InstructionDelimiter) verwendet. Kommentare (Comments) werden durch die Zei-
chenfolge (* begonnen und durch die Zeichenfolge *) wieder beendet. Ausserdem wer-
den einige Assemblerdirektiven spezifiziert. So definiert z.B. Zeile 6 einen Direktive
mit der Assemblerrepriasentation .data, die den Start des Segments data darstellt.

Assembly-Section

OperationDelimiter ",";
InstructionDelimiter ";";

Comment (" (x", "*)");

DefineDirective DirData "\[.data\]" {type=SegStart, name="
data"};

DefineDirective DirDatal "\[.datall]" {type=SegStart, name="
datal"};

DefineDirective DirText "\[.text\]" {type=SegStart, name="
text"};

Listing 6.4: Spezifikation von Assemblereigenschaften in TDL

Die Spezifikation von Assemblereigenschaften wird durch das Schliisselwort
Assembly-Section eingeleitet.

6.3 Controlflow Representation Language (CRL)

Wie in Abschnitt erwihnt, wird die Assemblereingabe in eine Zwischendarstellung
iiberfiihrt, auf der dann generische Optimierungen und Analysen durchgefiihrt werden
konnen. Das PROPAN-Framework benutzt die Controlfiow Representation Language
(CRL) als Zwischendarstellung,.

CRL beschreibt den Kontrollfluss eines Programmes hierarchisch gegliedert nach Rou-
tinen, Basisblocken und Instruktionen. Basisblocke sind in Routinen enthalten und
Instruktionen in den Basisblocken.

Kontrollfluss wird in CRL durch Kanten zwischen Basisblocken dargestellt. Wird durch
eine Verzweigung in einen anderen Basisblock gewechselt, so wird eine Kante ausge-
hend vom aktuellen Basisblock zum Zielblock definiert. Prozeduraufrufe werden durch
Kanten zwischen Routinen dargestellt. Ruft also eine Instruktion eine Prozedur auf,
so wird eine Kante ausgehend von der aktuellen Routine zur aufgerufenen Routine
definiert.

CRL unterscheidet nicht zwischen Instruktion und Operation. Deshalb gibt es inner-
halb von Basisblocken nur noch Operationen. Um eine VLIW-Instruktion darzustellen,
muss man mehrere Operationen definieren, die die gleiche Adresse haben. Eine Ope-
ration selbst besteht aus einer Zeile mit folgenden Angaben:
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e Adresse der Instruktion,
e Assemblerreprésentation,

e cine kommaseparierte Auflistung von Attribut-Wert-Paaren, um spezifische Ei-
genschaften der Operation anzugeben. In diesem Anwendungsfall entsprechen
die Attribute denen der TDL-Beschreibung dieser Operation, also z.B. Angaben
zu den verwendeten Operanden und dhnliches.

Listing zeigt ein Beispiel fiir eine CRL-Beschreibung eines Programmes. Die Star-
troutine des Programmes ist Zeile 1 deklariert. Das Programm enthélt nur eine Rou-
tine namens puremat1x3. Fiir eine Routine ist dann der Startbasisblock durch das
vorangestellte Schliisselwort entry definiert. Fiir einen Basisblock kann durch das
Schliisselwort edges to und eine anschlieende Auflistung der Namen der Zielblocke
Kontrollfluss definiert werden, der von diesem Basisblock ausgeht. In dem Beispiel
gibt es von Block bmain DT_O nur eine ausgehende Kontrollflusskante, ndmlich die zu
Block bmain DT_1. Durch das contains-Schliisselwort beginnt dann eine Auflistung
der Operationen eines Basisblockes. Fiir das Ende des Programmes gibt es einen spe-
ziellen Basisblock, ndmlich den sog. exit-Block. Dieser wird durch das Schliisselwort
exit markiert.

Weitere Informationen iiber CRL finden sich in M]
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start with purematilx3;

routine purematlx3d: ismain="true"

{
entry bmain_DT_0 {
edges to bmain_DT_1;
contains {
0x0:0 "if r1 uimm ( __DATA_SECTION + 48 ) -> r34":
label="__main_DT_O0,_main", src3="rl", genname="
opUIMM", dstl1="r34", noreorder="0", mode="mDefault",
type="otDefault", guard="gTrue", srcl="
__DATA_SECTION + 48";
0x0:0 "if r1 ijmpi ( __main_DT_1 )": src3="rl", genname
="opIJMPI", target="__main_DT_1", dstl="dpc",
noreorder="0", mode="mDefault", type="otBranch",
guard="gTrue";
}
}

block bmain_DT_1 {
edges to bmain_DT_1, END;
contains {
0x10:0 "if r1 iaddi ( 1 ) r33 -> r39": src2="r33",
label="__main_DT_1", src3="rl", genname="opIADDI",
dst1="1r39", noreorder="0", mode="mDefault", type="
otDefault", guard="gTrue", srcl="1";
0x10:0 "if r1l uimm ( __DATA_SECTION ) -> r6": src3="ri
", genname="opUIMM", dstl="r6", noreorder="0", mode
="mDefault", type="otDefault", guard="gTrue", srcl="
__DATA_SECTION";

exit END;

Listing 6.5: Beispiel CRL-Beschreibung
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Dieses Kapitel beschreibt detailliert die Anwendung von Iterative Modulo Scheduling
(vgl. Abschnitt[5.3]) auf die Schleifen von Assemblerprogrammen. Die low-level Eingabe
unterscheidet sich hierbei von der iiblicherweise verwendeten high-level Zwischendar-
stellung innerhalb eines Ubersetzers. Dies macht einige Anpassungen und zusitzliche
Berechnungen notig, wie etwa die Rekonstruktion des Kontrollflussgraphen aus dem
Eingabeprogramm.

Wie bereits in Abschnitt erlautert, stellt Modulo Scheduling ein Rahmenwerk dar,
um Softwarepipelining umzusetzen. Um eine der weiteren Heuristiken aus Abschnitt
zu implementieren, kann man viele der hier beschriebenen Arbeitsschritte wie-
derverwenden.

Die Abschnitte [7.1] bis beschreiben die Arbeitsschritte des Verfahrens. Die An-
wendung von Iterative Modulo Scheduling auf Assemblerebene resultiert in einigen
spezifischen Eigenschaften, die in Abschnitt beschrieben werden.

Die Umsetzung des in diesem Kapitel vorgestellten Modulo Scheduling Technik wur-
de als Postpass-Optimierung (vgl. Kapitel [f]) im Rahmen dieser Arbeit implementiert
und in das PROPAN-System (im]) integriert. Die Implementierung ist in Kapitel
beschrieben.

7.1 Vorberechnungen

Aufgrund der low-level Eingabe und der Umsetzung von Modulo Scheduling als
Postpass-Ansatz, stehen die normalerweise im Backend! vorhandenen Programmdaten
(wie Kontrollflussgraph, Datenabhéngigkeitsgraph, etc.) nicht direkt zur Verfiigung.
Um Modulo Scheduling anwenden zu koénnen, miissen daher zuerst diese Daten aus
der Assemblereingabe rekonstruiert werden. Diese Vorberechnungen kénnen mittels
des PROPAN-Systems generisch auf Basis der Beschreibungssprache TDL erledigt wer-
den (vgl Kapitel [@]).

Die notwendigen Vorberechnungen bauen zum Teil aufeinander auf und sind in den
folgenden Abschnitten in ihrer Ausfithrungsreihenfolge aufgefiihrt.

7.1.1 Parsen der Assemblerdatei

Als ein erster Schritt muss die Assemblereingabe beziiglich der in ihr enthaltenen
Instruktionen respektive Operationen analysiert werden. Dazu bendtigt man einen
Parser, der spezifisch fiir den Instruktionssatz der Zielarchitektur die Eingabe einliest
und damit in geeignete interne Datenstrukturen iiberfithrt. Man erhélt dadurch eine
Liste der Operationen in der Reihenfolge, wie sie in der Eingabedatei enthalten sind.
Um generisch beziiglich der Zielarchitektur zu bleiben, muss der notwendige Parser

'das Backend ist der fiir die Codeerzeugung verantwortliche Teil des Ubersetzers
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automatisch generiert werden. Die geschieht auf der in Abschnitt [6.2] vorgestellten Be-
schreibungssprache TDL.

Zur Berechnung der exakten Reihenfolge der Instruktionen/Operationen, muss in ei-
nem néchsten Schritt der Kontrollfluss des Eingabeprogramms rekonstruiert werden.

7.1.2 Rekonstruktion des Kontrollflussgraphen

Der Kontrollflussgraph stellt die Basis fiir fluss-sensitive Analysen und Optimierungen
dar und wird zur Berechnung des Datenabhéngigkeitsgraphen benétigt. Bei der An-
wendung von Iterative Modulo Scheduling innerhalb eines Ubersetzers fiir eine Hoch-
sprache ist der Kontrollfluss meist explizit im Eingabeprogramm enthalten. Aufgrund
der Anwendung des Verfahrens auf der Assemblerebene, muss der Kontrollflussgraph
zuerst rekonstruiert werden, da Assembler-Code diesen nicht mehr explizit sondern
durch die Ubersetzung in Verzweigungsoperationen nur noch implizit enthélt.

Um den Kontrollfluss eines Assemblerprogrammes zu rekonstruieren, muss man
schrittweise den Aufrufgraphen?® des Assemblerprogrammes und fiir dessen Routinen
den Basisblockgraphen rekonstruieren. Ausgangspunkt dieser Analysen ist die Ausga-
be des Assemblerparsers. Fiir die Ausgabe des berechneten Kontrollflussgraphen wird
die in Abschnitt vorgestellte Sprache CRL benutzt.

Die Rekonstruktion des Kontrollflussgraphen ist unter Umstédnden nicht exakt moglich.
In diesem Fall wird eine konservative Approximation an den exakten Kontrollfluss be-
rechnet. Fiir sehr detaillierte Informationen zur Kontrollflussrekonstruktion wird auf

| verwiesen. Generische Algorithmen dazu finden sich in M]

7.1.3 Rekonstruktion des Datenabhangigkeitsgraphen

Der Datenabhingigkeitsgraph kann auf der Grundlage des berechneten Kontroll-
flussgraphen (siehe vorhergehenden Abschnitt) rekonstruiert werden. Um globale In-
struktionsanordnung zu ermdéglichen, benétigt man den verallgemeinerten Daten-
abhéngigkeitsgraphen (siehe Abschnitt 2.2)). Um diesen zu berechnen, bedient man
sich eines zweistufigen Verfahrens, das in entgegengesetzter Richtung des Kontrollflus-
ses angewendet wird:

1. Erfassung der Ressourcenzugriffe fiir einen Basisblock b, die eine Daten-
abhéngigkeit induzierten kéonnen und

2. Erfassung der tatsdchlichen Datenabhéngigkeiten fiir b.

2der Aufrufgraph eines Assemblerprogrammes enthélt seine aufgerufenen Routinen ausgehend von
der Startroutine
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Der erste Schritt arbeitet auf Basisblocken und basiert auf zwei riickwérts-gerichteten
Datenflussanalysen: die Analyse der exponierten Setzungen und die Analyse der akti-
ven Benutzungen. Erstere ermittelt in einem Basisblock fiir eine Variable v die Menge
aller Definitionen von v, die auf einem Programmpfad ausgehend von einem Pro-
grammpunkt p, der setzungsfrei beziiglich v ist, erreicht werden kénnen. Die Analyse
der aktiven Benutzungen berechnet fiir eine Variable v die Menge aller Benutzungen
von v, die aufwérts exponiert sind, d.h. die auf einem Pfad ausgehend von einem Pro-
grammpunkt p, der benutzungsfrei beziiglich v ist, erreicht werden kénnen. Die Idee
solcher Datenflussanalysen ist es, Informationen von verschiedenen Kontrollflusspfa-
den an Verschmelzungspunkten zu vereinigen. Dadurch kann die exponentielle Berech-
nungszeit, die fiir die Iteration aller moglichen Pfade notwendig wére, umgangen wer-
den. Fiir detaillierte Informationen zu Datenflussanalysen wird auf [WM97, NNH99)]
verwiesen. Im ersten Schritt zur Rekonstruktion der Datenabhéngigkeiten wird also
fiir jeden Basisblock die Mengen der exponierten Setzungen und der aktiven Benut-
zungen am Ende desselben berechnet. Diese Information dient als Eingabe fiir Schritt
zwel.

Der zweite Schritt stellt eine erweitere Version des Algorithmus in M] zur Berech-
nung der Datenabhéngigkeiten dar. Hier wird instruktionsweise auf den Basisblocken
gearbeitet, die mit den Informationen aus Schritt eins annotiert sind. Fiir jeden Ba-
sisblock wandert der Algorithmus iiber alle Instruktionen des Blockes in umgekehrter
Reihenfolge ihrer Ausfithrung. Fiir jede Instruktion betrachtet man alle in ihr enthal-
tenen Operationen, indem man basierend auf den Informationen aus Schritt eins die
Datenabhéingigkeiten dieser Operationen erfasst und registriert.

Detaillierte Erlauterungen zur Rekonstruktion des Datenabhéingigkeitsgraphen auf Ba-
sis des Kontrollflussgraphen finden sich in M]

7.1.4 Rekonstruktion des Kontrollabhangigkeitsgraphen

Der Kontrollabhéngigkeitsgraph (siehe Definition [Z1H]) ist notwendig, um sicherzustel-
len, dass globale Codeverschiebungen zwischen Basisblécken semantikerhaltend sind
(siche auch Abschnitt 2.2)).

Der Algorithmus berechnet zuerst fiir alle Operationen die Menge ihrer Postdominato-
ren auf Basis dessen dann die Kontrollabhéngigkeiten berechnet werden kénnen. Eine
genaue Beschreibung des Algorithmus findet sich in M]

7.1.5 Schleifenerkennung
Nachdem der Kontrollflussgraph rekonstruiert wurde, miissen nun alle Schleifen des

Eingabeprogrammes identifiziert werden. Dies geschieht durch eine Tiefensuche nach
riickwértsgerichteten Kanten im Kontrollflussgraphen. Postdominiert der Zielknoten
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einer riickwarts-gerichteten Kante den Quellknoten und der Zielknoten ist noch nicht
als Schleifenknoten markiert, so hat man eine neue Schleife gefunden.

Dieses Vorgehen geht allerdings davon aus, dass alle Schleifen eindeutige Eintritts-
punkte haben. Schleifen mit mehreren Eintrittspunkten werden dadurch nicht korrekt
erkannt und miissen durch Benutzereingaben identifiziert werden. Assemblerbefehle,
die durch einen Ubersetzer erzeugt wurden, beinhalten zumeist nur Schleifen mit ein-
deutigen Eintrittspunkten, sodass diese Einschréinkung akzeptabel ist.

7.1.6 Transformation der Kontrollabhdngigkeiten

Das Erzeugen des neuen Schleifenkorpers durch Iterative Modulo Scheduling basiert
auf Delays, die aus dem Datenabhéngigkeitsgraphen berechnet werden. Wie bereits
in Abschnitt erwahnt, reicht die Betrachtung der Datenabhéngigkeiten eines Pro-
grammes nicht fiir globale Instruktionsanordnung aus. Man muss zusétzlich noch die
Kontrollabhéngigkeiten berticksichtigen.

Um mittels Iterative Modulo Scheduling globale Instruktionsanordnung durchfiithren
zu konnen, werden die Kontrollabhéngigkeiten in Datenabhéngigkeiten umgewandelt,
sodass durch die Betrachtung letzterer globale Codeverschiebungen alleine auf der
Basis des DDG moglich werden. Dazu wird der vorliegende Assemblercode in die sog.
pridikative Form (siehe Abschnitt [5.5.7]) gebracht. Das bedeutet, dass jeder Operati-
on ein Pradikat zugeordnet wird, das dariiber entscheidet, ob die Operation iiberhaupt
ausgefiithrt wird. Hierbei miissen die Pradikate kontrollaquivalenter Operationen den
gleichen Wahrheitswert annehmen. Weiter braucht man nun noch Operationen, die
die jeweiligen Pradikate berechnen und dadurch entstehen Datenabhéngigkeiten, die
genau die Kontrollabhéngigkeiten ausdriicken.

Diese Transformation von Kontrollabhéngigkeiten in Datenabhéngigkeiten nennt man
auch IF-Conversion. Ein Algorithmus findet sich in M]

Man beachte, dass eine Schleife, die vor der IF-Conversion aus mehreren Basisblocken
bestanden hat, nun zu einem einzelnen grofien Basisblock transformiert wurde.

7.2 Vorgeschaltete Optimierungen

Wenn man die notwendigen Programmdarstellungen der Eingabeschleife, wie Kon-
trollflussgraph, Datenabhéingigkeitsgraph, etc., berechnet hat, konnte man mit dem
eigentlichen Modulo Scheduling beginnen. Allerdings kann man noch von den Ergeb-
nissen anderer Codeoptimierungen profitieren.

Der Scheduling-Prozess muss sicherstellen, dass keine Datenabhéngigkeiten und Res-
sourcenbedingungen verletzt werden. Diese Bedingungen limitieren die aus der Schleife
extrahierbare Parallelitdt. Dadurch wird klar, dass jedwede vorhergehende Optimie-
rung, die die Anzahl dieser Bedingungen verringert, die Qualitdt desselben erhoht. Im
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folgenden werden nun einige bekannte Optimierungen genannt, die hierzu verwendet
werden konnen:

Common Subexpression Elimination sucht in einem Programm nach Berechnun-
gen, die mehrfach durchgefithrt werden und entfernt die redundanten Berechnun-
gen aus dem Programm. Die Suche wird durch eine Awailable Expressions Analyse
(]) erledigt. Durch Common Subexpression Elimination werden Benutzung-
Setzung-Abhéngigkeiten aus dem Datenabhéngigkeitsgraphen entfernt und auch Le-
bensspannen von Registern reduziert.

Constant Folding sucht in einem Programm nach Variablen/Registern, die auf je-
dem Ausfithrungspfad des Programmes einen konstanten Wert annehmen. Diese Auf-
treten konnen dann durch den konstanten Wert ersetzt werden, wodurch ebenfalls
Lebensspannen von Variablen/Registern und Benutzung-Setzung-Abhéngigkeiten ent-
fernt werden. Welche Variablen bzw. Register konstante Werte annehmen, kann iiber
die sog. Copy Propragation Analyse (ﬂm]) bestimmt werden.

Loop-Invariant Code Motion sucht nach Berechnungen innerhalb einer Schleife,
deren Wert fiir die Ausfithrung des Schleifenkorpers invariant ist. In dem Fall, kann die
komplette Berechnung vor die Schleife geschoben werden. Dies hat zwei Vorteile: zum
einen wird die Schleife kleiner, sodass weniger Operationen iteriert werden miissen,
und zum anderen entfallen dadurch Datenabhéngigkeiten innerhalb der Schleife.

Strength Reduction ist eine Optimierung, die in Schleifen teure® Operationen durch
dquivalente aber einfachere und damit schneller ausfiihrbarere Operationen ersetzt.
Beispielsweise ist fiir gewohnlich eine Multiplikation teurer als eine Addition. Dies ge-
schieht auf der Basis von Induktionsvariablen einer Schleife. Eine Induktionsvariable
einer Schleife ist eine Variable, die in jeder Iteration systematisch, d.h. in der glei-
chen Weise, verdndert wird. Beispielsweise stellt eine Variable 7, die in jeder Iteration
inkrementiert wird, eine Induktionsvariable fiir die Schleife dar. Listing [ZI] verdeut-
licht Strength Reduction. Im linken Listing ist das Originalprogramm dargestellt. Im
rechten Listing ist das Programm nach der Strength Reduction gezeigt. Dort ist die
Multiplikation in Zeile drei des Originalprogrammes in eine Addition transformiert
worden. Dafiir wird eine temporére Variable (temp) benutzt.

3eine Operation ist teurer als eine andere, wenn ihre Ausfiihrung linger dauert
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temp = O;
2 [for (i=0 ; i<10 ; ++i) { for (i=0 ; i<10 ; ++i) A
n =1i *x (m+1); n = temp;
4 temp = temp + (m+1);
} }
(Originalprogramm) (Programm nach Strength Reduction)

Listing 7.1: Beispiel fiir Strength Reduction

Dead Code Elimination entfernt Anweisungen bzw. Operationen, die wihrend der
Abarbeitung des Programmes nie ausgefiihrt werden. Solche ,,toten* Anweisungen sind
z.B. Zuweisungen von Werten zu einem Register, fiir die es keine korrespondierende
Benutzung gibt. Solche Register/Variablen kénnen durch eine Live Variables Analyse
identifiziert werden. Die Dead Code Elimination entfernt zwar dadurch keine Daten-
abhéngigkeiten aus dem Programm, die fiir die spétere Optimierung einer Schleife
von Einfluss wéren, kann aber die Anzahl der Operationen innerhalb einer Schleife
verringern. Dadurch werden Ressourcen nicht unnotig belegt, was mehr Raum fiir die
Optimierung der Schleife gibt.

Die hier genannten Codeoptimierungen werden {iblicherweise bereits von den
Ubersetzern durchgefiihrt, sodass sie aufgrund des Postpass-Ansatzes in dieser Ar-
beit bereits in der Eingabeschleife umgesetzt sind. Bietet der vorhandene Ubersetzer
solche Optimierungen nicht an, so kann man sie an dieser Stelle auch im Postpass-
Ansatz durchfithren. Hier ist allerdings zu beachten, dass es einen wesentlichen Unter-
schied macht, ob eine Optimierung oder Analyse innerhalb des Ubersetzers in der dort
vorhandenen Zwischendarstellung oder als Postpass-Ansatz durchgefiihrt wird. Da ei-
ne Anweisung der Hochsprache meist in mehrere Operationen auf Assemblerebene
ibersetzt wird, ergibt sich eine andere Sicht des Programmes. So weist ein Assemb-
lerprogramm meist wesentlich mehr Datenabhéngigkeiten auf als sein entsprechendes
Hochspracheprogramm. Dies fiithrt dazu, dass es vorteilhaft sein kann, diegleiche Op-
timierung sowohl auf dem Hochspracheprogramm als auch im entsprechenden Assem-
blerprogramm durchzufiihren.

Fiir detailliertere Beschreibungen und Erlduterungen zu den hier genannten Optimie-
rungen wird auf [NNH9J] verwiesen.

7.3 Initiierungsintervall

Wie in Abschnitt beschrieben, bildet das Initiierungsintervall die Grundlage fiir
Modulo Scheduling, da es die Verzogerung zwischen dem Start zweier aufeinanderfol-
gender Iterationen der urspriinglichen Schleife in Zyklen bestimmt. Durch das Initiie-
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rungsintervall ist der Grad der Verzahnung der Iterationen festgelegt, d.h. je kleiner das
Intervall ist desto enger werden die Iterationen miteinander verzahnt. Das beeinflusst
auch die Anzahl an Iterationen der urspriinglichen Schleife, die spéter im erzeugten
Kernel wéhrend einer einzigen Ausfithrung desselben bearbeitet werden und hat da-
mit wesentlichen Einfluss auf die Dauer der Ausfiihrungszeit der Schleife nach dem
Pipelining.

Fiir den folgenden Scheduling-Prozess benétigt man eine untere Schranke fiir das Initi-
ierungsintervall, welche man als minimales Initiierungsintervall (M 1) bezeichnet.
Dieses héngt von zwei Komponenten ab: dem minimalen ressourcenbasierten und dem
minimalen datenabhéngigkeitsbasierten Initiierungsintervall. Ersteres basiert auf der
Anzahl an verfiigbaren parallelen funktionalen Einheiten des Prozessors, wohingegen
das minimale datenabhéngigkeitsbasierte Initiierungsintervall von den im Eingabepro-
gramm vorhandenen Datenabhéngigkeiten bestimmt wird.

Dadurch ldsst sich die Berechnung des Initiierungsintervalls in die Losung zwei-
er Teilprobleme aufspalten; die Berechnung des sog. minimalen ressourcen-
basierten Initiierungsintervalls (M) und des sog. minimalen daten-
abhingigkeitsbasierten Initiierungsintervalls (A [I,.,). Die Berechnung von
MII,.s und M1, ist in Abschnitt [.3.1] bzw. erlautert.

Hat man fiir beide Komponenten Werte bestimmt, so kann man das minimale Itera-
tionintervall M 11 wie folgt definieren:

Definition 7.1 (minimales Initiierungsintervall). Seien M1, .s und M 114, Wer-
te fiir das minimale ressourcenbasierte Initiierungsintervall bzw. das minimale daten-
abhéngigkeitsbasierte Initiierungsintervall fiir eine Schleife L. Das minimale Initiie-
rungsintervall (M) fiir L ist dann konservativ definiert als das Maximum beider
Werte:

MII =max{MIl,.c, M1}

Es kann im spéteren Scheduling-Prozess der Fall eintreten, dass fiir das berechnete
MIT kein giiltiger Schedule gefunden werden kann. Wenn z.B. MII = MIl1,., gilt,
kann es sein, dass ein darauf basierender Schedule dennoch eine Ressourcenbedingung®
verletzt.

Bemerkung. Das berechnete M1 muss nicht zwangsldufig zu einem giiltigen Schedule
fithren sondern berechnet lediglich eine sichere untere Schranke. Kann kein giiltiger
Schedule gefunden werden, wird ein hoheres Initiierungsintervall genommen (vgl. Ab-
schnitt [H). Dies begriindet sich in der Aufspaltung der Berechnung in die zwei Teil-
probleme der Berechnung des ressourcenbasierten Initiierungsintervalls und das der
Berechnung des datenabhdngigkeitsbasierten Inititerungsintervalls und dem Bilden des
Maximums.

iir eine Erklirung siche Abschnitt 1]



7.3 Initiierungsintervall Seite 81

7.3.1 Ressourcenbasiertes Initiierungsintervall

Das minimale ressourcenbasierte Initiierungsintervall berechnet eine untere
Schranke fiir die Verzogerung zwischen zwei aufeinanderfolgenden Iterationen der
urspriinglichen Schleife unter Beriicksichtigung der vorhandenen Ressourcen. Dabei
nimmt man an, dass keine Datenabhéngigkeiten diese maximale Auslastung ein-
schranken. Das Ergebnis ist die minimale Anzahl an Instruktionen, die fiir die Ope-
rationen der Schleife benotigt werden, unter maximaler Auslastung der vorhandenen
funktionalen Einheiten. Denn nutzt man die auf dem Prozessor mogliche Parallelitét
maximal aus, erhélt man eine obere Schranke fiir die verzahnte Ausfithrung der Ite-
rationen der Schleife. Einen héheren Grad an Parallelitit kann man auf der Maschine
fiir das Eingabeprogramm nicht extrahieren.

Jede Operation benutzt wihrend ihrer Ausfithrung bestimmte funktionale Einheiten
des Prozessors. Eine Additionsoperation z.B. belegt die arithmetische Einheit und
anschliefend den Bus, um ihr Ergebnis ins das angegebene Ziel zu schreiben. Da nur
endlich viele funktionale Einheiten im Prozessor vorhanden sind, entstehen Ressour-
cenbedingungen, die bei der Berechnung des M 1,.; beachtet werden miissen. Dazu
muss man fiir jede Operation erfassen, welche funktionalen Einheiten sie wiahrend ihrer
Ausfithrung belegt.

Definition 7.2 (Belegungsplan). Sei p eine Maschinenoperation fiir einen Prozessor
P, deren Ausfithrungszeit ¢ Zyklen betrdagt, und R die Menge aller auf P verfiigharen
Ressourcen. R, € R bezeichnet dabei die Menge der durch die Operation p benutzten
Ressourcen. Ein Belegungsplan ist eine Tabelle, die fiir jeden Zyklus ({0,...,7i — 1})
der Ausfiihrungszeit von p angibt, welche Ressource r € R, in diesem Zyklus von p
benutzt wird.

Man unterscheidet zwischen den folgenden Arten von Belegungsplénen:

e cinfacher Belegungsplan,
e Blockbelegungsplan und

e komplexer Belegungsplan.

Ein einfacher Belegungsplan ist ein Belegungsplan fiir eine Operation, die nur eine
einzige Ressource einen Zyklus belegt, ndmlich den Zyklus, in dem die Operation
gestartet wurde.

Ein Blockbelegungsplan ist ein Belegungsplan fiir eine Operation, die nur eine ein-
zige Ressource iiber mehrere, aufeinanderfolgende Zyklen belegt, beginnend mit dem
Zyklus, in dem sie gestartet wurde.

Ein komplexer Belegungsplan ist ein Belegungsplan, der weder ein einfacher Bele-
gungsplan noch ein Blockbelegungsplan ist. u
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Bemerkung. Alle Belegungsplane fiir Operationen moderner Prozessoren sind komple-
xe Belegungspléne.

Bemerkung. Bei vielen Prozessoren gibt es mehrere Belegungspléne fiir eine Operation.

Addierer

Multiplizierer | Bus

Tabelle 7.1: Komplexer Belegungsplan

Beispiel 7.1 (Belegungsplan). Tabelle [[] zeigt einen komplexen Belegungsplan
einer Operation. Die Ausfithrung der Operation benotigt insgesamt drei Zyklen, in
denen im ersten Zyklus der Addierer, im zweiten der Multiplizierer und im dritten
und letzten Zyklus der Systembus belegt wird. [ |

Damit léasst sich die exakte Berechnung des M1, auf die Losung des sog. Scheduling
of Independent Tasks Problem (SIT) zurtickfiihren:

Definition 7.3 (Scheduling of Independent Tasks Problem). Sei J =
{1,2,...,n} eine Menge von n verschiedenen voneinander unabhéngigen Jobs. Jeder
Job i besitzt eine spezifische Ausfiihrungszeit e;. Ferner sei M = {my, ma, ..., m,} eine
Menge von p Maschinen. Eine Losung fiir das Scheduling of Independent Tasks
Problem weist jedem Job eine Maschine zu, sodass die Gesamtausfithrungszeit aller
Jobs minimiert wird, d.h. es wird eine Funktion S : {1,...,n} — {1,...,p} berechnet,
sodass

max E €;
keM
:5(i)=k

minimiert wird.

Es wird also ein minimaler Schedule fiir die Jobs berechnet. [ |
Satz 7.1. Das SIT-Problem aus Definition[7.3 ist NP-vollstindig. [ |
Beweis. Fiir den Beweis von Satz [0 wird auf [GJ79, [EF03] verwiesen. ]

Die Berechnung der minimalen Lésung des SIT-Problems stellt ein Optimierungs-
problem (Minimierung der Lange des Schedules) dar. Aufgrund der Schwere des Pro-
blems, approximiert man die optimale Losung.

Definition 7.4 (0-Approximation). Sei I die Instanz eines Minimierungsproblems
IT und S(I) die Menge aller giiltigen Losungen fiir /. Die Funktion ¢ : S(I) — R
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sei die Zielfunktion, deren Wert fiir eine Losung S(/) minimiert werden soll. Eine
d-Approximation fiir [ ist eine Losung Ay, fiir die gilt:

VS € S(I),6<1: &(A;) <6 ().

Das bedeutet, dass eine d-Approximation eine Losung eines Minimierungsproblems
ist, die nicht schlechter als 0 x Lopr ist. Lopr bezeichnet hierbei die beziiglich einer
Zielfunktion ® optimale Losung.

Satz 7.2 (%—Approximation fiir Scheduling of Independent Tasks). Folgender
Algorithmus liefert eine %-Approm’mation an die optimale Lisung des Scheduling of
Independent Tasks Problem:

1. Sortiere die Jobs in absteigender Rethenfolge ihrer Ausfihrungszeit

2. Weise nacheinander jedem Job in der berechneten Reihenfolge die Maschine zu,
die zu dem Zeitpunkt am wenigsten benutzt wird.

|
Beweis. Fiir den Beweis von Satz wird auf M] verwiesen. [ |

Das Problem, das ressourcenbasierte Initiierungsintervall zu berechnen, lésst sich dann
wie folgt auf das SIT-Problem zuriickfithren: die Maschinen entsprechen den freien
Plitzen® fiir Operationen innerhalb einer Instruktion und die Jobs entsprechen den
Operationen einer Schleife. Das vorliegende Problem ist sogar noch schwerer als das
SIT-Problem, da bei der Zuweisung einer Operation zu einem freien Platz gepriift
werden muss, dass entsprechend ihres Belegungsplanes geniigend Ressourcen zu den
entsprechenden Ausfithrungszeitpunkten vorhanden sind. Diese sind dann zu den ent-
sprechenden Zeitpunkten als belegt zu markieren.

Definition 7.5 (Kontrollschritt). Sei o ein Ablaufplan und seien alle Instruktionen
von ¢ beginnend mit Null durchnummeriert in der Reihenfolge, in der sie auch ab-
gearbeitet werden. Der Kontrollschritt ist der Index einer Instruktion geméafl dieser
Nummerierung und bezeichnet damit einen Zeitpunkt. [ |

Aufgrund der Schwere des Problem, versucht man, das MI1,., so exakt wie moglich
zu approximieren, indem man sich folgender Heuristik bedient:
Man beginnt mit einer leeren Instruktion und fiigt der Reihe nach Operationen dieser

Sbei VLIW-Prozessoren auch Issue-Slots genannt, siche Kapitel 3]
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Instruktion hinzu. Hierbei fiihrt man Buch iiber den jeweils verwendeten Belegungs-
plan, um gewéhrleisten zu konnen, dass durch das Anordnen einer Operation keine
Ressourcenbedingung gegeniiber bereits angeordneten Operationen verletzt werden.
Dabei versucht man, die einzelnen Instruktionen moglichst komplett mit Operationen
zu fiillen. Kann aber eine Operation der aktuellen Instruktion nicht mehr hinzugefiigt
werden, weil diese bereits voll besetzt ist bzw. weil die Belegungspléane der bereits an-
geordneten Operationen keine Moglichkeit mehr fiir die Belegungsplédne der aktuellen
Operation zulassen, so wird eine neue Instruktion erzeugt und versucht, die Operation
dort anzuordnen. War die vorhergehende Instruktion noch nicht voll mit Operationen
besetzt, wird im weiteren Verlauf fiir alle noch zu bearbeitenden Operationen versucht,
die noch freien Pldtze in den Instruktionen zu fiillen.

Mithilfe des Ergebnisses dieser Heuristik ldsst sich das minimale ressourcenbasierte
Initiierungsintervall wie folgt definieren:

Definition 7.6 (minimales ressourcenbasiertes Initiierungsintervall(M11,.s)).
Seien die Operationen opy, ..., op, einer Schleife L gegeben. Das minimale ressour-
cenbasierte Initiierungsintervall M 1% fiir die Schleife L ist die minimale Anzahl
der Instruktionen, die benotigt werden, um die Operationen opy, . .., op, auszufiihren,

unter alleiniger Beriicksichtigung der Ressourcenbedingungen. [ |

Beispiel 7.2. Gegeben sei ein VLIW-Prozessor (siehe Kapitel B]), der pro Instruktion
maximal drei Operationen aufnehmen kann. Der Prozessor verfiigt iiber folgende Res-
sourcen: zwei Addierer, zwei Multiplizierer und zwei Busse. Es soll nun das M 11, fiir
eine Schleife mit vier Operationen (a,b,c,d) berechnet werden. Die Belegungspléne der
Operationen a, b ¢ sind in Tabelle dargestellt, der Belegungsplan von Operation d
in Tabelle [L.3]

Abbildung [[T] zeigt schrittweise die Berechnung des M I1,.s. In (a) ist der Ausgangs-
zustand dargestellt: man beginnt dabei mit einer leeren Instruktion, neben der die
Benutzung der Ressourcen dargestellt ist. In Instruktion 1 wird momentan weder Ad-
dierer, Multiplizierer noch Bus benutzt. Abbildung[7.1](b) zeigt den Zustand, nachdem
Operation a angeordnet wurde. Man sieht, das in der ersten Instruktion nun ein Ad-
dierer (durch Operation a) benutzt wird. In (c) ist die Situation dargestellt, nachdem
Operation b angeordnet wurde. Da noch ein Addierer frei ist, kann sie in die erste
Instruktion gesetzt werden. In (d) ist dann die Situation nach dem Anordnen von
Operation ¢ dargestellt. Sie muss in eine neue Instruktion gesetzt werden, da keine
Addierer im Kontrollschritt der ersten Instruktion verfiighar sind. Im zweiten Kon-
trollschritt sieht man auch die Belegung der Multiplizierer durch die Operationen a
und b (siehe dessen Belegungspline). Operation d kann nun aber in die erste Instruk-
tion gesetzt werden, da sie zu Anfang ihrer Ausfithrung direkt einen Multiplizierer
benoétigt, der da noch frei ist. Der fertige Schedule ist in (e) gezeigt.

Man benétigt also zwei Instruktionen, um alle vier Operationen der Schleife anzuord-
nen, ohne Ressourcenbedingungen zu verletzen. Daher gilt hier M I1,., = 2. [ |



7.3 Initiierungsintervall Seite 85

Zyklus | Addierer | Multiplizierer | Bus

Tabelle 7.2: Belegungsplan fiir Operationen a,b,c

Zyklus | Addierer
0
1

Multiplizierer

Tabelle 7.3: Belegungsplan fiir Operation d

b
[ d ] Lc]ld]

H o]l

A:OM:0B:0 | [ ] atm:oBo [ a | | |
(a) Startzustand (b) nach Schritt 1
(4] -4
A2M:0B:0| a | b
A2M:0B:0 | @ | b | | A:1M:2B:0 | C
(c) nach Schritt 2 (d) nach Schritt 3

A:2M:0B:0 | @ bl d
A:1M:2B:0 | C

(e) Endzustand

Abbildung 7.1: MI1,.,-Approximation
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Mittels der beschriebene Heuristik erhédlt man ein positives ganzzahliges Initiie-
rungsintervall. Da man aber im Allgemeinen nicht alle Instruktionen komplett mit
Operationen besetzen kann, kann man das M11,., genauer bestimmen, wenn man auch
rationale Initiierungsintervalle zuldsst. Um solche fiir eine Schleife L zu berechnen,
geht man wie folgt vor:

1. virtuelles Aufrollen der Schleife L zu L' um einen Faktor wu,

2. Bestimmung des MITY

res

3. Berechnung von MIIE aus MIIY

Tes res”

Das virtuelle Aufrollen von L erreicht man, indem der Schleifenkorper einfach v Mal
kopiert wird. Das MITY_ fiir die Schleife L’ berechnet sich dann wie in der Heuristik

Tes

oben beschrieben. M IT%_berechnet sich dann durch

MITE, = {Mnfe’ﬂ

res
u

7.3.2 Datenabhiangigkeitsbasiertes Initiierungsintervall

Analog zum minimalen ressourcenbasierten Initiierungsintervall berechnet das mini-
male datenabhingigkeitsbasierte Initiierungsintervall (M1I,.,) die minima-
le Verzogerung zwischen dem Start zweier aufeinanderfolgender Iterationen der ur-
spriinglichen Schleife unter Beriicksichtigung der in der Schleife vorhandenen Da-
tenabhéngigkeiten. Die Grundlage der Berechnung des M1, sind die minimalen
Absténde zwischen den Operationen, die durch die Datenabhéngigkeiten induziert wer-
den. Hier muss man beachten, dass Schleifen neue Datenabhéngigkeiten, die sog. schlei-
fenabhingigen Datenabhéngigkeiten, zu den bereits im azyklischen Schleifenkorper
vorhandenen einfithren (vgl. Definition 219)). Mit diesen minimalen Zeitabsténden
kann man berechnen, wie stark zwei [terationen miteinander verzahnt werden koénnen,
ohne eine Datenabhéngigkeit zu verletzen.

Um die minimale Verzégerung zwischen dem Start zweier Operationen zu bestimmen,
muss man sich die Art der Datenabhéngigkeit zwischen beiden ansehen.

Definition 7.7 (Verzogerung einer Datenabhingigkeit). Die Verzogerung
Delay(e) einer Datenabhéngigkeit e = (p, ¢) zwischen zwei Operationen p und ¢ defi-
niert die zeitlichen Verzégerung in Zyklen zwischen den Startzeitpunkten von p und
q. Ezec(p) bezeichne dabei die Ausfithrungszeit einer Operation p in Zyklen. Delay(e)
héngt dabei vom Typ der Datenabhéngigkeit ab:

e Setzung-Benutzung-Abhéngigkeit: Delay(e) = Exec(p)
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e Benutzung-Setzung-Abhéngigkeit: Delay(e) = 1 — Ezxec(q)

e Setzung-Setzung-Abhéingigkeit: Delay(e) = 1 + Ezxec(p) — Ezec(q)
|

Die Berechnung der Absténde zwischen dem Start zweier Operationen sind in Abbil-
dung[[.2 dargestellt. Hierbei wird von einer einfachen vierstufigen Instruktionspipeline
ausgegangen, sodass die Ausfithrung einer Operation in die Stufen Fetch(F'), Deco-
de(D), Ezecute(E) und Write-Back(W) unterteilt ist. Die Operanden einer Operation
werden in der ersten Phase (Fetch) gelesen und in der letzten Stufe (Write-Back)
zuriickgeschrieben. Die Tiefe und Untergliederung einer Instruktionspipeline unter-
scheidet sich stark von Prozessor zu Prozessor, sodass z.B. neue Registerwerte bereits
nach der Fzecute-Phase verfiigbar sein kénnen. Die Berechnung der Verzégerung einer
Datenabhéngigkeit in Definition [[.7] geht von dem Fall aus, dass die Operanden in der
ersten Phase gelesen und neue Werte in der letzten Phase zuriickgeschrieben werden.
Diese Situation ist typisch fiir VLIW-Prozessoren.

Fiir superskalare Prozessoren ist die folgende konservative Definition der Verzogerung

F ‘ D ‘ E ‘W Setzung

Setzung-Benutzung-Abhangigkeit
F ‘ D ‘ E ‘W‘ Benutzung

I3 ‘ D ‘ E | W Benutzung L
Benutzung-Setzung-Abhdngigkeit
F D/ E|W
Setzung
Setzung
E e e Setzung-Setzung-Abhangigkeit
F D E | W Setzung
1 2 3 6 tr

Abbildung 7.2: Datenabhéingigkeitsinduzierte Verzégerungen

geeigneter. Sie macht nur die Annahme, dass die Ausfithrungszeit einer Operation
nicht kleiner als ein Zyklus ist.

Definition 7.8 (konservative Verzogerung einer Datenabhingigkeit). Die
konservative Verzogerung Delay,,,s(e) einer Datenabhéngigkeit e = (p,q) zwi-
schen zwei Operationen p und ¢ definiert die zeitliche Verzogerung in Zyklen zwischen
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den Startzeitpunkten von p und q. Ezec(p) bezeichne dabei die Ausfithrungszeit einer
Operation p in Zyklen. Delay,,,(e) hingt dabei vom Typ der Datenabhéngigkeit ab:

e Setzung-Benutzung-Abhéngigkeit: Delay,,, () = Ezec(p)
e Benutzung-Setzung-Abhéngigkeit: Delay,,, () =0
e Setzung-Setzung-Abhéangigkeit: Delay,,,.(e) = Ezec(p)

Durch die schleifenabhéngigen Datenabhéngigkeiten kommt es zu Zyklen im Daten-
abhéngigkeitsgraph. Will man Operationen der nachfolgenden Iteration einer Schleife
bereits frither ausfiihren, sind eben diese Zyklen wichtig, da man aus ihnen Bedingun-
gen fiir das Initiierungsintervall ableiten kann (siehe unten). Daher braucht man eine
Aussage iiber die minimalen Verzogerung auf einem solchen Zyklus.

Definition 7.9 (elementarer Zyklus). Sei Gy = (Nyg, Egq) ein Daten-
abhéngigkeitsgraph einer Schleife. Ein elementarer Zyklus c in Gy, ist eine Sequenz
von Knoten nqy,ns,...,ng € Nyg, k > 0, fiir die folgende Bedingungen gelten:

e die Knoten nq,...,n,_q sind paarweise verschieden:
Vni,nj,z'#j,i,j € {1,,]{}— 1} TNy #nj
e es gibt einen Pfad von nq zu ng in Ggg:

Vi,1<i<k-—1: (ni,nHl) € Eyy

e Anfangsknoten und Endknoten der Knotensequenz sind gleich:
ny = Ng

Definition 7.10 (Verzdgerung eines elementaren Zyklus). Sei Gy = (Ngg, Faa)
ein Datenabhéingigkeitsgraph einer Schleife und € bezeichne die Menge aller elemen-
taren Zyklen in Gy44. Die Verzogerung Delay(c) eines elementaren Zyklus ¢ € C
mit ¢ = nq,ng,...,n; ist definiert als die Summe der Verzogerungen aller Daten-
abhéngigkeiten, die den Zyklus definieren.

k—1
Delay(c) = Z Delay(n;, nit1)

i=1
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Analog zur Verzogerung eines elementaren Zyklus kann man dann auch die Distanz
eines Zyklus bestimmen.

Definition 7.11 (Distanz eines elementaren Zyklus). Sei Ggg = (Ngqg, Faq) €in
Datenabhéngigkeitsgraph einer Schleife und € bezeichne die Menge aller elementaren
Zyklen in Ggq. Die Distanz Dist(c) eines elementaren Zyklus ¢ € C mit ¢ =
ni, o, ..., n ist definiert als die Summe der Distanzen aller Datenabhéngigkeiten, die
den Zyklus definieren.

k—1
Dist(c) = Z Dist(n;, nii1)
i=1
|

Man dann die Bedingung ableiten, dass die tatsdchliche Verzogerung im Schedule
zwischen zwei aufeinanderfolgenden Ausfithrungen derselben Operation auf einem sol-
chen Zyklus ¢ einer Schleife grofler oder gleich der minimal bendtigten Verzogerung,
Delay(c), sein muss, wobei hierbei das Initiierungsintervall zu beriicksichtigten ist.

Satz 7.3. Sei Ggq = (Naa, Eqq) ein Datenabhingigkeitsgraph einer Schleife und C
bezeichnet die Menge aller elementaren Zyklen in Ggq. Jeder Zyklus ¢ € C induziert
folgende Bedingung fiir das zu berechnende Initiierungsintervall M11ge,:

M 114, * Dist(c) > Delay(c)
|

Um das MIlz, zu berechnen, muss man nun alle Zyklen im Daten-
abhéangigkeitsgraphen betrachten. Der Zyklus, der die stérkste Bedingung fiir das
Initiierungsintervall darstellt, d.h. das M1, maximiert, stellt eine untere Grenze
fir M114, dar.

Definition 7.12 (M11,.,). Sei der Datenabhingigkeitsgraph Gaq = (Nga, Faq) einer
Schleife gegeben und € die Menge aller elementaren Zyklen in G4y. Das minimale
datenabhingigkeitsbasierte Initiierungsintervall (A/11,.,) berechnet sich dann

als Delay(0)
B elay(c
— )

Um das M 11, geméaf Definition [.12] zu berechnen, muss man zuvor alle elementare
Zyklen im Datenabhéingigkeitsgraphen identifizieren.

Beispiel 7.3. Abbildung[.3] zeigt einen Ausschnitt eines Datenabhéngigkeitsgraphen
einer Schleife. Jede Datenabhéngigkeit e ist dabei mit einem Tripel (¢, de, di) beschrif-
tet, wobei t fiir den Typ, de fiir die Verzogerung Delay(e) und di fiir die Distanz
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Abbildung 7.3: Ausschnitt Datenabhéngigkeitsgraph

Dist(e) steht. Im DDG ist der Zyklus ¢ = (a, b, c,a) enthalten, dessen Verzogerung
Delay(c) = 2 und Distanz Dist(c) = 1 ist. GemaB Satz [[3linduziert dieser Zyklus also
folgende Bedingung;:

Ml 1> 2.

Das bedeutet, dieser Zyklus macht ein minimales M1, von zwei erforderlich. [ |

Neben dieser Definition kann man das M 114, auch durch die Formulierung als ganz-
zahliges lineares Programm bestimmen. Hier ist das M1, selbst die zu minimierende
Zielfunktion und folgende Bedingungen miissen fiir alle Kanten e = (7, j) € E4 gelten:

T(j) — T(i) > Delay(e) — M 114, * Dist(e),

wobei T'(i) den Zeitpunkt angibt, an dem die Operation i gestartet wird. Die Differenz
T(j) — T(i) gibt die tatséchliche Verzogerung zwischen dem Start beider Operatio-
nen an. Diese Verzogerung muss mindestens so grof§ sein wie die durch die Daten-
abhéngigkeit (i,7) € Eg4q induzierte, wobei man das verwendete Initiierungsintervall
beriicksichtigen muss.

Eine weitere Moglichkeit, das M 114, zu berechnen, ist die Formulierung als ein sog.
minimal cost-to-profit ratio cycle Problem (@])

Die Idee dieser Losungsvariante ist es, eine Distanzmatrix zu berechnen, die aufbauend
auf einem gewéhlten Initiierungsintervall fiir zwei Operationen ¢ und j das minimal
notwendige Intervall in Zyklen angibt, das zwischen dem Start der Operationen liegen
muss.

Definition 7.13 (MinDist-Matrix). Sei P die Menge der Operationen einer Schlei-
fe mit |P| = n. Diese seien durchnummeriert, sodass jeder Operation p ein Index ¢ mit
1 <@ < n zugeordnet wird. Die MinDist-Matrix ist definiert als eine n x n-Matrix,
sodass Eintrag [i, j] das minimale Zeitintervall in Zyklen bezeichnet, das zwischen den
Operationen p; und p; (der gleichen Iteration) liegen muss. Das Zeitintervall zwischen
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beiden Operationen ist die positive Differenz zwischen dem Startzeitpunkt beider Ope-
rationen. m

Die Berechnung der MinDist — Matrix erfolgt in zwei Phasen:

1. Initialisierung der Matrix und

2. Berechnung der endgiiltigen Werte der Matrix durch Betrachtung transitiver
Datenabhéngigkeiten.

Die Initialisierung der Matrix erfolgt nach folgender Berechnungsvorschrift:

MinDistli il = 4 °° (P ;) ¢ Eaa
inDist [i, j] = (m?;XE {Delay(e) — M1y, = Dist(e)} sonst
e=(2,7)€qq

Dies berechnet die minimal notwendige Verzogerung zwischen zwei Operationen p;
und p; bei Betrachtung aller direkten Kanten zwischen den beiden Operationen im
Datenabhéngigkeitsgraph.

Die Berechnung der Matrix-Eintrage unter zusétzlicher Betrachtung der transitiven
Abhéngigkeiten zwischen zwei Operationen erfolgt durch den in Abschnitt be-
schriebenen minimal cost-to-profit ratio cycle Algorithmus (ﬂ@]), in dem auch die
Initialisierung der Matrix enthalten ist. Dieser Algorithmus stellt fest, ob das verwen-
dete Initiierungsintervall zu groff oder zu klein ist. Ersteres ist der Fall, wenn alle
Eintréage auf der Diagonalen der MinDist — Matrix kleiner als Null sind. Dann muss
man die Berechnung mit einem kleineren Wert fiir das Initiierungsintervall wieder-
holen. Ist mindestens ein Diagonaleintrag echt grofler als Null, wiirde das bedeuten,
dass eine Operation um genau den Wert des Eintrages nach sich selbst angeordnet
werden miisste, was unmoglich ist. In dem Fall ist das verwendete Initiierungsintervall
zu klein und man muss die Berechnung mit einem grofleren Wert wiederholen. Das
kleinste giiltige Initiierungsintervall ist also gefunden, wenn mindestens ein Diagonal-
eintrag der Matrix gleich Null ist und alle anderen kleiner gleich Null sind.

Durch wiederholtes Berechnen mit unterschiedlichen Initiierungsintervallen lésst sich
dann das gesuchte M1, bestimmen. Um die Anzahl der Matrix-Neuberechnungen
zu minimieren, kann man das fiir eine Neuberechnung zu verwendende groflere bzw.
kleinere Initiierungsintervall mithilfe einer bindren Suche bestimmen. Man beginnt als
Startwert mit dem MI1,.s (siche Abschnitt [[3]) und verdoppelt das Initiierungs-
intervall, wenn das verwendete zu klein war, solange, bis es zu grof} ist. An diesem
Punkt hat man ein Intervall, ndmlich das zwischen dem letzten verwendeten (zu klei-
nen) Wert und dem aktuellen, gefunden, auf dem eine binére Suche angewandt werden
kann.

Eine weitere Methode der Berechnung des M11g,, die sog. Path Algebra, ist in
@] aufgezeigt. Sie zeigt eine alternative mathematische Formulierung des Problems
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und berechnet &hnlich zur Formulierung als minimal cost-to-profit ratio cycle Problem
eine Distanzmatrix.

7.4 Priorisierung der Operationen

Die Priorisierung weist jeder Operation der Schleife eine Prioritédt zu, mit deren Hilfe
spéater die Reihenfolge, in der die Operationen angeordnet werden, festgelegt wird.
Prinzipiell gibt es fiir das Verfahren keine Einschrankung in der Art der Priorisierung.
Dennoch erzielt man gute Ergebnisse, wenn man den Operationen auf dem kritischen
Pfad® eine hohere Prioritéit zuweist. Dies erreicht man zum Beispiel durch Verwendung
der in Abschnitt genannten highest-level-first Priorisierung, die auch im List
Scheduling verwendet wird. Um den zyklischen Abhéngigkeiten im DDG einer Schleife
Rechnung zu tragen, muss man kleine Anpassungen vornehmen, die im folgenden
beschrieben sind.

Die im List Scheduling verwendete Priorisierungsfunktion, die jeder Operation eine
Prioritéit zuweist, ist wie folgt definiert:

Definition 7.14 (azyklische Prioritit). Sei Gyq = (Ngg, Faq) ein Daten-
abhéngigkeitsgraph einer Schleife L gegeben und p € Ny; eine Operation, deren
Nachfolger im Datenabhéngigkeitsgraph durch die Menge Succ(p) bezeichnet sind.
Die Priorisierungsfunktion Height : Nygg — N weist p eine Prioritdt nach folgender
Berechnungsvorschrift zu:

0 Suce(p) =0

max (Height(q) + Delay(p,q)) sonst
q€ Suce(p)

Height(p) =

Diese Definition berechnet fiir eine Operation op den lingsten Pfad” von op im Da-
tenabhéngigkeitsgraphen Ggy beginnend mit op. Je grofier der Wert von Height(op)
ist, desto ldnger, also kritischer, ist ihr Pfad und desto weniger Freiraum hat man, um
die Operation anzuordnen. Will man den erzielten Schedule nicht unnétig erhéhen, so
muss man die Operationen mit der hochsten Prioritét zuerst anordnen.

Man konnte sich die Frage stellen, warum man dann nicht einfach alle Operationen auf
dem kritischsten Pfad zuerst anordnet. In dem Fall wiirde man Operationen anord-
nen, bevor alle ihre Vorgénger im DDG angeordnet worden wiren. Um aber eben die
Abhéngigkeiten zwischen diesen Vorgdngern und den Operationen auf dem kritischs-
ten Pfad zu erfiillen, kann der in Abschnitt beschriebene Konfliktfall auftreten,

Sder kritische Pfad ist der lingste azyklische Pfad im DDG beginnend bei der aktuellen Operation
"im Sinne von Ausfiihrungszeit
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was den Berechnungsaufwand noch erhohen wiirde. Und diesen Fall sollte man ver-
meiden.

Um nun die in einer Schleife vorhandenen schleifenabhéngigen Datenabhéngigkeiten
zu berticksichtigen, muss man die Definition der Verzogerung zwischen zwei Ope-
rationen etwas anpassen. Eine schleifenabhéngige Datenabhéngigkeit beschreibt eine
Abhéngigkeit iiber eine Iterationsgrenze hinweg. Dies bedeutet, dass die Verzogerung
zusétzlich durch das Initiierungsintervall beeinflusst wird. Deshalb wird der Begriff
der ,effektiven Verzogerung“ eingefiihrt:

Definition 7.15 (effektive Verzogerung). Sei Ggg = (Ngg, Faq) ein Daten-
abhéngigkeitsgraph und e = (p,q) € Eyq eine schleifenabhéngige Datenabhingigkeit
von p nach ¢ mit einer Distanz Dist(e) von d. Ferner bezeichne 11 das verwendete

Initiierungsintervall. Der effektive Verzodgerung EffDelay von e ist dann definiert
durch
EffDelay(e) = Delay(e) — I1 * Dist(e).

Aufbauend darauf lidsst sich nun eine zyklische Prioritéit definieren, die auch schlei-
fenabhéngige Datenabhéngigkeiten beriicksichtigt.

Definition 7.16 (zyklische Prioritit). Sei Ggq = (Ngg, Egq) ein Daten-
abhéngigkeitsgraph einer Schleife L gegeben und p € Ny; eine Operation, deren
Nachfolger im Datenabhéingigkeitsgraph durch die Menge Succ(p) bezeichnet sind.
Die Priorisierungsfunktion HeightR : Ngy — N weist p eine Prioritdt nach folgender
Berechnungsvorschrift zu:

0 Suce(p) =0
max (HeightR(q) + EffDelay(p,q)) sonst

q€ Suce(p)

HeightR(p) =

Da es sich um eine rekursive Definition handelt, muss zur Umsetzung eine Fixpunkti-
teration durchgefithrt werden. Die direkte Umsetzung als solche wiirde allerdings nicht
terminieren, da Datenabhéngigkeitsgraphen eines zyklischen Kontrollflussgraphen in
der Regel zyklisch sind. Diesem Problem entgegnet man, indem der zyklische Daten-
abhéangigkeitsgraph in einen azyklischen Graphen transformiert wird.

Zyklen im Datenabhingigkeitsgraphen einer Schleife definieren starke Zusammen-
hangskomponenten (SCC). Betrachtet man alle starken Zusammenhangskomponen-
ten als Super-Knoten, so ist der resultierende Graph azyklisch. In diesem kann dann
fiir alle Knoten die Prioritéit mit einer DFS-Suche iiber den Graphen berechnet wer-
den. Abbildung [(4] zeigt die Transformation eines solchen zyklischen DDG in einen
azyklischen. Die Berechnung der Prioritéit eines Knotens, der nicht zu einer starken Zu-
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Abbildung 7.4: Transformation des Datenabhéngigkeitsgraphen

sammenhangskomponenten gehort, d.h. der kein Super-Knoten ist, funktioniert durch
die Anwendung von Definition [[. 16 Die Berechnung der Prioritit aller Knoten inner-
halb einer starken Zusammenhangskomponenten muss speziell behandelt werden. Wie
schon erwédhnt kann die Prioritét fiir solche Knoten nicht durch die Anwendung der
Definition von zyklischer Prioritét erfolgen, da in einer starken Zusammenhangskom-
ponenten jeder Knoten ein Nachfolger eines jeden anderen Knotens ist.

Wird wahrend eines DFS-Laufs iiber den zyklischen Datenabhéngigkeitsgraphen der
erste Knoten r einer noch nicht besuchten starken Zusammenhangskomponente bear-
beitet, so bildet dieser Knoten r die Wurzel des kleinsten DFS-Teilbaumes, der die gan-
ze SCC enthélt. Dieser DFS-Teilbaum enthélt auch alle Nachfolger der SCC. Geméf
Definition [T.10 (zyklischen Prioritdt) kann man die Prioritéit eines jeden Knotens einer
SCC erst dann berechnen, wenn die Prioritét fiir alle Nachfolger dieser SCC berechnet
wurde. So kann man wéhrend eines DFS-Laufs durch den Datenabhéngigkeitsgraphen
alle Knoten einer starken Zusammenhangskomponenten sammeln und geméaf§ der Tie-
fensuche zuerst die Prioritdt der Nachfolger bestimmen und dann die Prioritét fiir die
Knoten der starken Zusammenhangskomponenten berechnen. Dies geschieht iiber eine
Fixpunktiteration gemifl Definition [Z.T0] die terminiert, da die Prioritéit aller Nach-
folger der starken Zusammenhangskomponente bereits berechnet wurde.

Der Algorithmus zur Berechnung der zyklischen Prioritét einer Operation in einem
zyklischen Datenabhéngigkeitsgraphen ist in den Listings und dargestellt. Fiir
jede Operation op wird die Prioritdt HeightR(op) mit —oo initialisiert und New[op ]
wird mit true initialisiert. New[op] beziiglich einer Operation zeigt an, ob die Ope-
ration bereits wihrend des DFS-Laufs betrachtet wurde, d.h. New[op] ist true genau
dann, wenn op noch nicht betrachtet wurde. Die Funktion ComputeHeightR setzt
New[op] auf false fiir die Operation, mit der die Funktion aufgerufen wurde, um
zu verhindern, dass diese Operation mehrfach bearbeitet wird. Die Knoten aller iden-
tifizierten starken Zusammenhangskomponenten werden in einem globalen Stack ge-
speichert. Fiir die Wurzel eines DFS-Teilbaumes einer starken Zusammenhangskom-
ponenten wird die Funktion FinalizeSCCHeights aufgerufen, die per Fixpunktiteration
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void FinalizeSCCHeights ( )
{
operation first = tiefste operation im Stack, welche zur
gleichen starken Zusammenhangskomponenten
geh{\"o}rt wie das oberste Element des
Stacks
bool changed;

do {
changed = false;
for op = first to Top(Stack) do {
for each child of op do {
int new_prio = Max (HeightR[op]l, HeightR[child] +
Delay (op,child)-Dist(op,child)*II);

if ( HeightR(op) != new_prio ) {
HeightR(op) = new_prio;
changed = true;
}
}
}
}
while changed;

Listing 7.2: Funktion FinalizeSCCHeights

die Prioritdten der Knoten der starken Zusammenhangskomponenten berechnet. An-
schlieBend werden alle Knoten der bearbeiteten starken Zusammenhangskomponenten
vom Stack entfernt.

Alternativ kann man hier aber die Ergebnisse aus der Berechnung des daten-
abhéngigkeitsbasierten Initiierungsintervalls benutzen, falls man dort die Umsetzung
als minimal cost-to-profit ratio cycle Problem verwendet hat (siehe Abschnitt [[.3.2).
In Kapitel H ist beschrieben, dass der durch die Instruktionsanordnung erzielte Sche-
dule eine topologische Sortierung der Operationen des Eingabeprogrammes darstellt.

Satz 7.4. Wenn zur Berechnung von HeightR die konservative Verzigerung (vgl. De-
finition [7.§) benutzt wird, dann definiert die Priorisierungsfunktion HeightR eine to-
pologische Sortierung der Operationen. [ |

Dies ist darin begriindet, dass per Definition der konservativen Verzogerung einem
Nachfolgeknoten ¢ nie eine geringere Prioritéit zugeordnet wird als seinem Vorginger
p im Datenabhéngigkeitsgraph.
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void ComputeHeightR ( operation op )
{
New[op] = false;
if ( op has no children )
HeightR (op) = 0;
else {
for each child of op do {
if ( New[childl )
ComputeHeightR(child) ;
HeightR (op) = Max(HeightR (op) ,HeightR(child)+
Delay (op,child)-Dist (op,child)*II);

}
if ( op geh{\"o}rt zu einer \index{starke

Zusammenhangskomponente} starken Zusammenhangskomponenten
) A
FinalizeSCCHeights () ;
while ( Top(Stack) geh{\"o}rt zur gleichen starken Zus-komp
wie op )
Pop () ;

Listing 7.3: Funktion ComputeHeightR

Da man wie oben beschrieben mit HeightR eine Prioritdtsfunktion verwendet, die ver-
sucht, Konfliktfille im spateren Scheduling-Prozess zu vermeiden, erhélt man dadurch
einen effizienten Scheduler, der auch pfadsensitiv beziiglich des kritischen Pfades der
Schleife ist.

7.5 Flat Schedule

Wie in Abschnitt beschrieben stellt der Flat Schedule einen Ablaufplan dar, der
auch die schleifenabhéngigen Datenabhéngigkeiten beriicksichtigt, ohne allerdings ir-
gendeine Berechnung modulo eines Initiierungsintervalls zu machen. Aus diesem kann
in einem spéteren Schritt der eigentliche Kernel berechnet werden. Dort findet auch
die Modulo-Berechnung statt. Dies kann nicht in einem Schritt geschehen, da sonst
falsche Schedule-Positionen berechnet werden wiirden. Genauer gesagt, konnte man
die Kontrollschritte zweier Operationen nicht mehr vergleichen, wenn einer bereits
modulo des Initiierungsintervalls gerechnet worden wére und der andere noch nicht.
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Die Berechnung des Flat Schedule ist iterativ in der Hinsicht, dass vor Beginn nicht si-
cher ist, ob das verwendete Initiierungsintervall einen giiltigen Schedule zulésst. Denn
wie in Abschnitt [[3]beschrieben, stellt das Initiierungsintervall nur eine untere Schran-
ke dar, die noch nicht das reale Minimum darstellen muss. Schlédgt die Berechnung fiir
ein I fehl, wird von neuem mit einem gréferen 17 begonnen. Da meistens die Appro-
ximation an das real mogliche Initiierungsintervall nur sehr gering unterschitzt (siehe
Kapitel @), wenn iiberhaupt, reicht es hier aus, das I zu inkrementieren.

Um sicherzustellen, dass das Verfahren terminiert und um auflerdem die Laufzeit einzu-
schrénken, wird ein zusétzlicher Parameter benutzt, das sog. Budget-Verhiltnis. Es
definiert eine obere Schranke fiir die Anzahl der Anordnungsversuche (vgl. Abschnitt
£.3.2). Dieser iterative Ablauf ist in Abbildung in Abschnitt dargestellt.

In jedem Schritt wird versucht, fiir das aktuelle Initiierungsintervall einen giiltigen
Schedule zu erzeugen. Dazu beginnt man mit dem leeren Schedule und versucht ite-
rativ fiir alle Operationen eine giiltige Instruktion zu finden, in der die Operation
angeordnet werden kann, ohne Ressourcenbedingungen oder Datenabhéingigkeiten® zu
verletzen. Dadurch entsteht ein sog. partieller Schedule, der fiir die in ihm enthal-
tenen Instruktionen bereits giiltig ist.

Die notwendigen Arbeitsschritte zum Suchen einer giiltigen Instruktion fiir eine Ope-
ration sind in Abbildung dargestellt. Zuerst wird fiir eine Operation ein sog. Zeit-

lop

Bereche Zeitfenster

S —> [EStart, LStart]
5
Q.
o)
o)
2
i Suche giiltige
Instruktion

Lose Konflikt '

Abbildung 7.5: Berechnung Flat Schedule

8man erinnere sich, dass die Kontrollabhingigkeiten in Datenabhingigkeiten mittels IF-Conversion

umgewandelt wurden
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fenster berechnet, das ein Intervall von Kontrollschritten darstellt, innerhalb dessen
die Operation angeordnet werden muss, um keine Datenabhéngigkeiten zu verletzen.
AnschlieBend wird innerhalb dieses Zeitfensters versucht, eine giiltige Instruktion zu
finden. Dabei wird die Strategie verfolgt, die Operation so frith wie moglich anzu-
ordnen. Gelingt es, kann der Prozess mit dem Anordnen der ndchsten Operationen
fortfahren. Andernfalls ist der sog. Konfliktfall (siche Abschnitt [[5.3]) aufgetreten.
Dieser wird dann durch das erneute Entfernen einer oder mehrerer Operationen aus
dem partiellen Schedule und das Anordnen der aktuellen Operation geldst. Diese ein-
zelnen Arbeitsschritte sind in den folgenden Unterabschnitten ausfiihrlich erldutert.

7.5.1 Berechnung Zeitfenster

Um eine Operation op in den partiellen Schedule einfiigen zu koénnen, ohne Daten-
abhéngigkeiten zu verletzen, muss man die Abhéngigkeiten von op von den im par-
tiellen Schedule enthaltenen Operationen betrachten. Aus jeder bestehenden Daten-
abhéngigkeit ergeben sich Bedingungen, wie friih oder spat op angeordnet werden kann
bzw. muss. Das sich daraus berechnende Zeitfenster ist relativ zum aktuellen partiel-
len Schedule und teilt sich auf in die Berechnung eines frithest moglichen Zeitpunktes
(Early Start) und eines spitest moglichen Zeitpunktes (Late Start).

Die Berechnung dieser beiden Werte ist in den beiden folgenden Unterabschnitten
erldutert.

7.5.1.1 Early Start

Die Berechnung von Farly Start kann auf zwei verschiedene Weisen erfolgen, wobei
die Berechnungsvorschrift sich darin unterscheidet, dass einmal nur die Vorgénger von
op im DDG betrachtet werden, die im partiellen Schedule bereits enthalten sind, oder
alternativ alle Vorgénger von op betrachtet werden. Ersterer Wert wird als immediate
Early Start bezeichnet, die Alternative als transitive Farly Start.

Die Berechnungsvorschrift fiir immediate Farly Start sicht dabei wie folgt aus:

Definition 7.17 (immediate Early Start). Sei ein partieller Schedule 0,4+ ge-
geben. Ferner sei Ggg = (Ng4, Eqq) ein Datenabhéngigkeitsgraph einer Schleife und
p € Nyg eine Operation der Schleife. SchedTime(i) bezeichnet den Kontrollschritt?
einer Operation i. EffDelay(i) ist definiert wie in Definition [[.I5l Der Wert immediate
Farly Start ist dann definiert durch

EStart(p) = max ({0 a7 gpart> :

(@p)e€Faa \ | max (0, SchedTime(q) + EffDelay(q,p)) sonst

9vergleiche Abschnitt
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Wenn eine Operation op keine Vorgéanger im DDG besitzt, ist EStart(op) = 0. [ |

Der Berechnungsaufwand fiir immediate Early Start liegt in O(n), wobei n die Anzahl
der Operationen in der Schleife ist.

Die Definition der alternativen Berechnungsweise fiir den frithest moglichen Kontroll-
schritt einer Operation ist wie folgt:

Definition 7.18 (transitive Early Start). Sei ein partieller Schedule 0,4+ gegeben.
Ferner sei Ggg = (Nyq, E4q) ein Datenabhéngigkeitsgraph einer Schleife und p € Nyq
eine Operation der Schleife. SchedTime(i) bezeichne den Kontrollschritt!® einer Ope-
ration i. EffDelay(i) ist definiert wie in Definition[T.I5 Der Wert transitive Early Start
ist dann definiert durch

(¢,p)€E4q

max (0, SchedTime(q) + EffDelay(q,p)) sonst

EStCL’I”tt (p> _ max <{max (07 EStarttnms (Q> + EﬁDelay<Q7p>> q ¢ Upart)

Wenn eine Operation op keine Vorginger im DDG besitzt, ist EStartqns(op) =0. W

Die Berechnung von transitive Farly Start ist wesentlich aufwendiger als die von im-
mediate Farly Start, da bei transitive Early Start eine Fixpunktiteration gelost werden
muss.

Bemerkung. Um die Fixpunktiteration fiir transitive Farly Start zu 16sen, muss man
anfangs fiir alle Operationen op das EStart.q.,s(op) mit 0 initialisieren.

7.5.1.2 Late Start

Die Berechnung von Late Start erfolgt analog zur Berechnung von Farly Start, d.h.
auch hier unterscheidet man ein immediate Late Start und ein transitive Late Start. Die
Berechnung des immediate Late Start fiir eine Operation p beriicksichtigt dabei nur
die Nachfolger von p im DDG, die auch aktuell im partiellen Schedule enthalten sind,
wohingegen die Berechnung von transitive Late Start auch die restlichen Nachfolger
von p im DDG mit einbezieht.

Die Berechnungsvorschrift fiir immediate Late Start sieht dabei wie folgt aus:

Definition 7.19 (immediate Late Start). Sei ein partieller Schedule 0,4+ gegeben.
Ferner sei Ggg = (Ngq, E4q) ein Datenabhéngigkeitsgraph einer Schleife und p € Nyqy
eine Operation der Schleife. SchedTime(i) bezeichne den Kontrollschritt! einer Ope-
ration i. EffDelay(i) ist definiert wie in Definition [[T5l Das immediate Late Start ist

Overgleiche Abschnitt
Hyergleiche Abschnitt
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dann definiert durch

LStart(p) = min ({OO q¢ Uptmf) _

(P9)€Eqa \ | min (0o, SchedTime(q) — EffDelay(p,q)) sonst

Wenn eine Operation op keine Nachfolger im DDG besitzt, ist LStart(op) = oo. [ |

Der Berechnungsaufwand fiir immediate Late Start liegt in O(n), wobei n die Anzahl
der Operationen in der Schleife ist.

Die Definition der alternativen Berechnungsweise fiir den spétest méglichen Kontroll-
schritt einer Operation ist wie folgt:

Definition 7.20 (transitive Late Start). Sei ein partieller Schedule o+ gegeben.
Ferner sei Ggg = (Nga, E4q) ein Datenabhéngigkeitsgraph einer Schleife und p € Ny,
eine Operation der Schleife. SchedTime(i) bezeichne den Kontrollschritt'? einer Ope-
ration i. EffDelay(i) ist definiert wie in Definition [T.15l Das transitive Late Start ist
dann definiert durch

LStartirgns(p) = min
! <p) (p,9)ELqq

min (oo, SchedTime(q) + EffDelay(p, q)) sonst '

Wenn eine Operation op keine Nachfolger im DDG besitzt, ist LStart, qns(op) = co. M

Die Berechnung von transitive Late Start ist wesentlich aufwendiger als die von im-
mediate Late Start, da bei ersterem eine Fixpunktiteration gelost werden muss.

Bemerkung. Um die Fixpunktiteration fiir transitive Late Start zu lésen, muss man
anfangs fiir alle Operationen op das LStart.q,s(op) mit co initialisieren.

Nach M] benoétigt die Fixpunktiteration zur Berechnung von transitive Farly Start
und transitive Late Start statistisch gemessen ca. 2.5 Iterationen. Die Laufzeit der je-
weiligen Berechnung wére dann 2.5 N, wobei N die Anzahl der Anordnungsversuche
darstellt.

Eine alternative Methode zur Berechnung von transitive Early Start bzw. transi-
tive Late Start ist die Benutzung der Ergebnisse aus der Berechnung des daten-
abhéngigkeitsbasierten Initiierungsintervalls, falls man dort das Problem als mini-
mal cost-to-profit ratio cycle Problem formuliert hat. Dann berechnet sich
EStartyyqns(p) durch

EStartiyans(p) = max (SchedTime(q) + MinDist(q, p))

q€0part

12vergleiche Abschnitt
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und LStartyqns(p) durch

LStartirans(p) = min (SchedTime(q) — MinDist(p, q)) .

qeo’pa'rt

7.5.2 Suche im Zeitfenster

Die berechneten Werte fiir Farly Start und Late Start legen ein Intervall von Kontroll-
schritten im partiellen Schedule fest, das man als Zeitfenster bezeichnet. Innerhalb
dieses Intervalls wird nun nach einer Instruktion gesucht, die die Operation aufneh-
men soll und kann. Bei Multi-Issue Prozessoren beinhaltet dies die Suche nach einem
giiltigen Issue-Slot (vgl. Kapitel B).

Definition 7.21 (Giiltiger Issue-Slot). Sei op eine Maschinenoperation und o4t
cin partieller Schedule. Ein Issue-Slot ¢ ist genau dann giiltig fiir op, wenn @ in oy
noch nicht durch eine andere Operation besetzt ist und wenn das Anordnen von op
in 7 keine Ressourcenbedingungen verletzt gegeniiber den anderen Operationen im
partiellen Schedule o [ ]

Bemerkung. Die Giiltigkeit eines Issue-Slots hiangt nach obiger Definition deshalb nicht
von der Verletzung einer Datenabhéngigkeit ab, da diese Bedingung bereits durch die
Berechnung des Zeitfensters sichergestellt wurde.

Mit Definition [Z.27] l4sst sich nun definieren, wann eine Instruktion fiir eine anzuord-
nende Operation giiltig ist.

Definition 7.22 (Giiltige Instruktion). Sei op eine Operation, o,,+ ein partieller
Schedule und ¢ eine Instruktion. Man nennt die Instruktion ¢ eine giiltige Instruktion
fiir op genau dann, wenn ein Issue-Slot in ¢ existiert, der fiir op giiltig ist. [ |

Das Priifen der Ressourcenbedingungen ist hierbei abhéingig von der Zielarchitektur.
Auf VLIW-Prozessoren kann es z.B. vorkommen, dass in einer Instruktion noch ein
Issue-Slot frei ist, dieser aber fiir die anzuordnende Operation nicht benutzt werden
kann. Das ist eine Folge der heterogenen Bindung von funktionalen Einheiten zu Issue-
Slots (vgl. Abschnitt B2T). Da die meisten Operationen in mehreren verschiedenen
Issue-Slots ausgefiihrt werden konnen, ist es unter Umstdnden moglich, durch eine
Umverteilung (Permutation) der Operationen dennoch einen freien Issue-Slot fur die
aktuelle Operation zu finden, indem man die Zuweisung von Operationen zu Issue
Slots in der Instruktion &dndert. Beispiel [[.4] verdeutlicht eine solche Permutation, die
aus einer ungiiltigen Instruktion eine giiltige macht.

Beispiel 7.4 (Permutation der Issue-Slot-Bindung). Gegeben sei ein VLIW-
Prozessor, der maximal fiinf Operationen pro Instruktion aufnehmen kann. Ferner
seien fiinf Operationen (1,2,3,4,5) und eine Instruktion gegeben, in der bereits vier
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Operationen angeordnet wurden. Tabelle [7.4] zeigt fiir jede Operation die Issue-Slots,
in der sie ausgefiihrt werden kann.

Will man nun in die in Abbildung (a) Operation 5 anordnen, so stellt man fest,
das der einzige freie Issue-Slot fiir Operation 5 nicht benutzt werden kann. Aber es
existiert eine giiltige Permutation gemé&fl Definition [[.22] die in Abbildung (b)
dargestellt ist. [ |

Operation | Slot 1 | Slot 2 | Slot 3 | Slot 4 | Slot 5

Tabelle 7.4: Verfiigbare Issue-Slots

1121314 1 (2354
L, L, I, I I L, L, I, I I
(a) Instruktion (b) Instruktion nach Issue-

Slot Issue-Slot Permutation

Abbildung 7.6: Permutation der Issue-Slot-Bindung

Um innerhalb des berechneten Zeitintervalls nach einer giiltigen Instruktion fiir eine
Operation op zu suchen, beginnt man bei der Instruktion am Kontrollschritt von Early
Start und priift von dort an alle Instruktionen auf Giiltigkeit fiir op.

7.5.3 Konfliktfall

Wahrend der Suche nach einer giiltigen Instruktion fiir eine Operation kann es zu
einem sog. Konflikt kommen, wenn keine giiltige Instruktion gefunden werden konnte.

Definition 7.23 (Konflikt). Sei op eine Maschinenoperation und o, ein partieller
Schedule. Ein Konflikt liegt genau dann vor, wenn in 0,4+ keine Instruktion existiert,
die fiir op giiltig ist. [ |

Das Auftreten eines Konflikts bedeutet also, dass der partielle Schedule nicht um die
aktuell anzuordnende Operation erweitert werden kann, ohne Ressourcenbedingungen
oder Datenabhéingigkeiten zu verletzen. Als Ursache kommen zwei Moglichkeiten in
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Frage.

Zum einen kann das berechnete Zeitfenster ungiiltig sein, d.h. der Wert von Late Start
ist kleiner als der von Early Start. Dies wird dadurch verursacht, dass die Verzogerung
zwischen den Vorgéingern und den Nachfolgern der aktuell anzuordnenden Operation
im Datenabhéngigkeitsgraph zu gering ist. Beispiel verdeutlicht diese Situation.
Zum anderen kann der Fall auftreten, dass das berechnete Zeitfenster giiltig ist,
innerhalb diesem aber keine giiltige Instruktion gefunden werden kann. Da die
Berechnung des Zeitfensters auf den Datenabhéngigkeiten basiert, verursacht jeder
noch freie Issue-Slot einen Ressourcenkonflikt.

Beispiel 7.5. Sei der Datenabhéingigkeitsgraph eines Programmes wie in Abbildung
[[17 (a) und der aktuelle partielle Schedule wie in Abbildung [77 (b). Ferner betrigt

die Ausfithrungszeit aller Operationen jeweils einen Zyklus. Fiir das Zeitfenster von

' true 0] [ | I

b
[1] C
true
A 4
<]
(a) Datenabhingigkeitsgraph (b) partieller Schedule

Abbildung 7.7: Konfliktfall

Operation b ergeben sich folgende Werte:

EStart(b) = SchedTime(a) + Delay(a,b)

= 0+1=1
LStart(b) = SchedTime(c) + Delay(b, c)
= 1-1=0

Das berechnete Zeitfenster [1, 0] ist ungiiltig, da keine giiltige Instruktion im partiellen
Schedule auf Basis der Datenabhéngigkeiten gefunden werden kann. [ |
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Bemerkung. Man beachte, dass Beispiel konstruiert ist. In diesem einfachen Fall
wiirde, durch die Priorisierung der Operationen gesteuert, die Operationen in der Rei-
henfolge a,b, ¢ angeordnet werden. Dann wiirde der beschriebene Konfliktfall nicht
auftreten. Um das Beispiel moglichst einfach zu halten, wurde hier ein partieller Sche-
dule gegeben, in dem Operation ¢ bereits angeordnet ist.

Ein solcher Konflikt einer Operation op mit einem partiellen Schedule ,,,, wird durch
folgende Schritte aufgelost:

1. Berechnung eines zwingenden Kontrollschrittes ¢ fiir op
Diese Berechnung héngt davon ab, ob op vorher bereits einmal angeordnet wor-
den ist oder nicht.

EStart(op) op wird zum ersten Mal angeordnet
CcC =
max {cyq + 1, EStart(op)} sonst

Cola bezeichnet dabei den Kontrollschritt, der op beim letzten Anordnen zuge-
wiesen worden war.

2. Identifikation der mit op in Kontrollschritt ¢ konfliktierenden Operationen aus
Upart
Fiir jeden Vorgénger und jeden Nachfolger p von op im Datenabhéngigkeitsgraph,
der im partiellen Schedule enthalten ist, muss die zeitliche Verzégerung zwischen
dem Start von p und op gepriift werden. Ist dieser nicht mindestens so grof3, wie
es die Datenabhéngigkeit zwischen beiden Operationen erfordert (vgl. Definition
[C1), ist p konfliktierend mit op.
Wenn in einer Instruktion fiir eine Operation kein Platz mehr frei ist, so kann dies
entweder bedeuten, dass die Instruktion bereits komplett gefiillt ist, oder, dass
von den freien Pléatzen keiner fiir op genutzt werden kann aufgrund von Ressour-
cenbedingungen des zugrundeliegenden Prozessors. Zur prézisen Berechnung der
minimalen Menge von Operationen, die mit op konfliktierend sind, miisste man
alle Kombinationsméglichkeiten der Belegungsplane in Betracht ziehen. Um dies
zu vermeiden, werden alle Operationen der Instruktion als konfliktierend mar-
kiert. Dies vereinfacht den Algorithmus.

3. Entfernen dieser konfliktierenden Operationen aus oy

4. dem Anordnen von op im berechneten Kontrollschritt ¢

Dadurch wird der partielle Schedule aus einer Sackgasse in einen anderen Zustand
versetzt, in dem der Scheduling-Prozess weitergefiihrt werden kann. Dieses Entfernen
von Operationen aus dem partiellen Schedule zugunsten einer anderen Operation be-
zeichnet man auch als Backtracking (vgl. Abschnitt [5.3]). Die entfernten Operationen
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besitzen eine hohere Prioritdt als alle aktuell noch nicht angeordneten Operationen,
da sie bereits angeordnet worden waren. Deshalb werden die entfernten Operationen
direkt nach dem Entfernen durch den normalen Scheduling-Prozess wieder bearbei-
tet. An dieser Stelle muss man aber gewéhrleisten, dass sich nicht zwei Operationen
gegenseitig wiederholend aus dem partiellen Schedule entfernen. Dies wird in Schritt
1 sichergestellt, indem eine Operation nie mehrmals im gleichen Kontrollschritt ange-
ordnet wird.

7.5.4 Pipeline-Stufen

Die Pipeline-Stufen sind disjunkte Mengen von Operationen der urspriinglichen
Schleife. Im resultierenden Modulo Schedule entsprechen die Operationen verschie-
dener Stufen Operationen verschiedener Iterationen der urspriinglichen Schleife, was
die verzahnte Ausfithrung der Iterationen der urspriinglichen Schleife widerspiegelt.
Die Stufen einer Schleife konnen direkt aus dem Flat Schedule abgelesen werden.

Definition 7.24 (Lénge eines Schedule). Sei L eine Schleife und F der entspre-
chende Flat Schedule von L. Die Linge |F| von F ist definiert als die Anzahl der
Instruktionen, die & beinhaltet. u

Eine Pipeline-Stufe besteht aus hochstens I1 vielen Instruktionen. Die Stufen erhélt
man, indem jeweils I Instruktionen des Flat Schedule zusammengefasst werden. Je
nach Verhéltnis zwischen der Linge des Flat Schedule und dem Wert des I kann
die letzte Stufe auch weniger als /1 Instruktionen enthalten. Dadurch findet die Be-
rechnung der Stufen implizit durch die Berechnung des Initiierungsintervalls und die
Berechnung des Flat Schedule statt.

Im berechneten Kernel finden sich also spater Operationen aus verschiedenen Itera-
tionen der urspriinglichen Schleife wieder. Zur Berechnung des Prologes und Epiloges
ist es wichtig, zu wissen, wieviele verschiedene Iterationen der urspriingliche Schleife
im Kernel vertreten sind.

Definition 7.25 (Pipeline-Tiefe). Sei F ein Flat Schedule einer Schleife und 17 das
fiir seine Berechnung verwendete Initiierungsintervall.Die Pipeline-Tiefe (SC) von
JF ist dann definiert durch

StageCount = P%_l—‘ )

Bemerkung. Die Pipeline-Tiefe wird oft auch als Spanne bezeichnet.

Je hoher die Pipeline-Tiefe ist, desto mehr Iterationen werden durch die Ausfithrung
des Kernels parallel ausgefiihrt. Dadurch ist die Pipeline-Tiefe ein Gradmesser fiir
die aus der urspriinglichen Schleife extrahierte Parallelitit, was seine Wichtigkeit zur
Bewertung eines Modulo Schedule hervorhebt.
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7.6 Kernel

Der in Abschnitt berechnete Flat Schedule beriicksichtigt bereits das zu verwen-
dende Initiierungsintervall. Nun muss aus diesem Flat Schedule noch der eigentliche
Kernel der Schleife als Ergebnis des Pipeline-Prozesses berechnet werden. Dies kann
nicht zusammen mit der Berechnung des Flat Schedule erledigt werden, da man ihn
sonst nicht korrekt berechnen wiirde. Das Zeitfenster einer Operation berechnet sich
relativ zu den bereits berechneten Kontrollschritten der Operationen im partiellen
Schedule (vgl. Abschnitt [[57]). Eben diese Informationen gehen durch die im folgen-
den beschriebene Erzeugung des Kernels verloren.

Der Kernel unterscheidet sich vom Flat Schedule dadurch, dass die berechneten Kon-
trollschritte modulo des Initiierungsintervalls berechnet werden, wodurch die Verzah-
nung der Iterationen realisiert wird.

Definition 7.26 (Modulo-Kontrollschritt). Sei ¥ ein Flat Schedule und p € F eine
Operation aus dem Flat Schedule, deren Kontrollschritt im Flat Schedule gemafl Defi-
nition [C.H mit Cstep4(p) bezeichnet ist. Der Modulo-Kontrollschritt ModCstep4(p)
von p fiir den Flat Schedule F ist definiert als der positive ganzzahlige Rest, der durch
die Division von Cstep(p) mit dem Initiierungsintervall 11 entsteht.

ModCstep4(p) = Csteps(p) mod 11

Definition 7.27 (Kernel). Sei F ein Flat Schedule. Der Kernel X des Flat Schedule
JF ist die Sequenz von Instruktionen, die entsteht, wenn jeder Operation p € F mit
Kontrollschritt Cstep4(p) der Modulo-Kontrollschritt ModCstep4(p) zugewiesen wird.

|

Satz 7.5 (Lange des Kernels). Die Linge des Kernels |X| ist genau die Grifie des
verwendeten Initierungsintervall 11.

K| = 11
|

Geméf Definition wird der Kernel in einem iterativen Prozess ausgehend vom
leeren Schedule erzeugt, indem nacheinander fiir jede Operationen p des Flat Schedule
F folgende Arbeitsschritte durchgefiihrt werden:

1. Berechnung von ModCstep4(p) fiir die aktuelle Operation p,

2. Suche nach einem giiltigen Issue-Slot in der dem Modulo Kontrollschritt ent-
sprechenden Instruktion und
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3. Anordnen der Operation in diesem [Issue-Slot.

Abbildung [Z.§] verdeutlicht noch einmal die Berechnung des Kernels.

Wie bei der Berechnung des Flat Schedule kann auch hier bei VLIW-Prozessoren der
Fall auftreten, dass eine Operation in einer Instruktion angeordnet werden soll, in der
noch ein Issue-Slot frei ist, dieser aber von der anzuordnenden Operation nicht benutzt
werden kann. Durch eine Permutation der Bindung der Issue-Slots zu den Operationen
kann moglicherweise eine giiltige Anordnung der Operation gefunden werden. Beispiel
[T4] zeigt eine solche Permutation der Bindungen.

Fiir den Fall, dass keine giiltige Permutation der Issue-Slot Bindung gefunden werden
kann, muss eine neue Instruktion hinter der aktuellen eingefiigt werden. In dieser wird
dann die aktuelle Operation eingefiigt. Ein solcher Konflikt, der nicht durch eine Per-
mutation der Issue-Slot Bindung aufgelost werden kann, verschlechtert allerdings die
Qualitat des fertigen Schedule wesentlich. Die Ergebnisse in Kapitel [ zeigen jedoch,
dass dieser Fall nicht haufig auftritt.

Man beachte, dass alle Datenabhingigkeiten'® bereits aufgrund der Berechnung des
Flat Schedule erfiillt werden.

Aufgrund der Konstruktion des Flat Schedule (siehe Abschnitt [ZH) wird ver-
sucht, eventuell vorhandene Delay-Slots der Verzweigungsoperationen mit anderen
Operationen der Schleife zu fiillen. Inwieweit dies gelingt, hdngt von den Daten-
abhéngigkeiten zwischen den Operationen der Schleife, die die Verzweigungsbedingung
berechnen, und den Verzweigungsoperationen selbst ab. Nachdem der Kernel erzeugt
wurde, muss nun iiberpriift werden, ob noch leere Instruktionen am Ende des Kernels
eingefiigt werden miissen. Die néchste Iteration des Kernels kann nicht ausgefiihrt
werden, bevor bekannt ist, ob die Verzweigung fiir die Ausfithrung der néchsten Ite-
ration iiberhaupt genommen wird oder ob iiberhaupt aus der Schleife herausgesprun-
gen wird. Gibt es nicht geniigend Instruktionen nach der Instruktion, die die letzte
Verzweigungs-Operation enthélt, so miissen zusétzlich geniigend leere Instruktionen
an das Ende des Kernels angehidngt werden.

7.7 Prolog

Der in Abschnitt erzeugte Kernel bearbeitet genau SC' viele Iterationen der ur-
spriinglichen Schleife parallel wihrend seiner Ausfithrung. Deshalb kann der Kernel
selbst nicht alleine die urspriingliche Schleife ersetzen. Zunéchst muss die Softwarepi-
peline , gefiillt “werden. Die Anzahl der Iterationen der urspriinglichen Schleife, die im
Prolog enthalten sein miissen, ist dabei vom Pipeline-Tiefe des Kernels abhéngig:

Satz 7.6 (Iterationen im Prolog). Sei KX ein Kernel gemafs Definition [7.27 und
SC' seine Pipeline-Tiefe. Die Anzahl der Iterationen, die zur Ausfihrung des Kernels

3his auf die in Abschnitt beschriebene Ausnahme
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i [o]a|bcde|

Flat Schedule Modulo Kernel

Abbildung 7.8: Berechnung Modulo Kernel

begonnen werden miissen, berechnet sich dann als
SC —1.

Beweis. Da bei jeder Ausfithrung des Kernels auch eine Iteration der urspriinglichen
Schleife begonnen wird und im Kernel SC' viele Iterationen der urspriinglichen Schleife
enthalten sind, miissen vor der ersten Ausfithrung des Kernels SC'—1 viele Iterationen
gestartet werden. [ |

Bemerkung. Es gibt zu jeden Kernel exakt einen eindeutig bestimmten Prolog unter
der Annahme, dass die urspriingliche Schleife nur einen Eintrittspunkt besitzt. Dies
ist bei iibersetzer-generiertem Code der Fall.

Wihrend der Ausfithrung des Kernels befindet sich in jedem seiner SC' vielen Stufen
eine andere Iteration der urspriinglichen Schleife. Daraus folgt, dass die Iterationen im
Prolog auch zu unterschiedlichen Zeitpunkten begonnen werden miissen, um bei Start
der Ausfithrung des Kernels in der richtigen Pipeline-Stufe zu sein.

Das bedeutet, dass man SC' — 1 Mal die Operationen aus der ersten Stufe des Flat
Schedule benotigt, SC' — 2 Mal die Operationen aus der zweiten Stufe, u.s.w.

Satz 7.7. Sei K der Kernel fiir den Flat Schedule F und SC' bezeichne die Pipeline-
Tiefe fir X. Ferner seien die Stufen in F in der Reihenfolge ihres Auftretens in F
beginnend mit 1 nummeriert, wobei die i-te Stufe mit S; bezeichnet ist. Der zu erzeu-
gende Prolog fiir X muss SC' — i Kopien der Operation aus S; enthalten. [ |
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Beweis. Dies folgt direkt aus der Tatsache, dass der Prolog SC' — 1 Iterationen star-
ten muss und dass die im Kernel zuerst ausgefithrten Operationen dementsprechend
héufiger ben6tigt werden. [ |

Damit kann man den Prolog aus dem Kernel wie folgt erzeugen:

Definition 7.28 (Prolog). Sei X ein Kernel nach Definition und SC die
Pipeline-Tiefe fiir K. Der eindeutige Prolog P fiir K ist die Hintereinanderausfithrung
von SC' — 1 Kopien des Kernels, die durch folgende Arbeitschritte entstehen:

1. Fiir jede Operation von KX wird ein Zahler eingefiihrt, wobei der Zihler der
Operationen aus 5; in & mit SC — ¢ initialisiert wird.

2. Der Kernel wird SC' — 1 Mal kopiert und die Operationen, deren Zéahler kleiner
gleich Null geworden ist, werden aus der aktuellen Kopie entfernt.

3. Die Kopien werden in umgekehrter Reihenfolge ihrer Erzeugung ausgefiihrt.
|

Abbildung zeigt das Ergebnis des Algorithmus auf einen Kernel bestehend aus
einer Instruktion mit insgesamt fiinf Operationen.
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Abbildung 7.9: Berechnung des Prologes aus dem Kernel

Im Gegensatz zu dem hier vorgestellen Verfahren, muss der Prolog bei Kernel Reco-
gnition-Verfahren nicht explizit erzeugt werden, sondern wird automatisch durch die
Berechnung des Kernels erzeugt. Dies liegt darin begriindet, dass Kernel Recognition-
Verfahren umgekehrt vorgehen wie in der hier beschriebenen Methode. Sie klappen
die Schleife aus und suchen nach einem sich wiederholenden Muster von Operationen.
Hat man dieses Muster gefunden, stellt der aufgeklappte Code vor dem Kernel-Muster
den Prolog dar.
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7.8 Epiloge

Ebenso wie der Kernel einen Prolog benétigt, wird auch ein sog. Epilog gebraucht, der
die Softwarepipeline nach der letzten Ausfithrung des Kernels wieder leert. Allerdings
kann eine vom Ubersetzer generierte Schleife mehrere Austrittspunkte haben, weshalb
mehrere Epiloge fiir einen Kernel erzeugt werden miissen.

Wird die Schleife am Ende des Kernels bzw. am Ende des Prologes beendet, so be-
findet man sich im dem Zustand einer gefiillten Pipeline, d.h. zu diesem Zeitpunkt
befinden sich SC' viele Iterationen der urspriinglichen Schleife in der Ausfithrung. Der
zugehorige Epilog bezeichnet man als kompletten Epilog.

Ahnlich wie bei der Erzeugung des Prologes (vgl. Abschnitt [Z7) werden auch
hier abhéngig von der Pipeline-Tiefe unterschiedlich viele Operationen des Kernels
benotigt, um die Pipeline zu leeren:

Satz 7.8 (Iterationen im kompletten Epilog). Sei X ein Kernel gemdf$ Definiti-
on [T.27 und SC' seine Pipeline-Tiefe. Die Anzahl der Iterationen, die im kompletten
Epilog beendet werden miissen, berechnet sich als

SC —1.

Beweis. Da bei jeder Ausfithrung des Kernels auch eine Iteration der urspriinglichen
Schleife beendet wird und im Kernel SC' viele Iterationen der urspriinglichen Schleife
enthalten sind, miissen SC — 1 viele Iterationen beendet werden. [ |

Satz 7.9. Sei K der Kernel fiir den Flat Schedule F und SC' bezeichnet die Pipeline-
Tiefe fir K. Ferner seien die Stufen in F in der Reihenfolge ihres Auftretens in &
beginnend mit 0 nummeriert, wobei die i-te Stufe mit S; bezeichnet ist. Der zu erzeu-
gende Prolog fiir X muss i Kopien der Operation aus S; enthalten. [ |

Beweis. Dies folgt direkt aus der Tatsache, dass der komplette Epilog SC'— 1 Iteratio-
nen beenden muss und dass die im Kernel zuerst ausgefithrten Operationen dement-
sprechend weniger haufig ben6tigt werden. [ |

Damit kann man den kompletten Epilog aus dem Kernel wie folgt erzeugen:

Definition 7.29 (kompletter Epilog). Sei K ein Kernel nach Definition und
SC' die Pipeline-Tiefe fiir X. Der eindeutige komplette Epilog € fiir K ist die Hinter-
einanderausfithrung von SC — 1 Kopien des Kernels, die durch folgende Arbeitschritte
entstehen:
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1. Fiir jede Operation von X wird ein Zéahler eingefiihrt, wobei der Zahler der Ope-
rationen aus S; in F mit ¢ initialisiert wird. Man beachte, dass die Nummerierung
im Gegensatz zum Prolog mit Null beginnt.

2. Der Kernel wird SC' — 1 Mal kopiert und die Operationen, deren Zahler kleiner
gleich Null geworden ist, werden aus der aktuellen Kopie entfernt.

3. Die Kopien werden in der Reihenfolge ihrer Erzeugung ausgefiihrt.

Abbildung [ 10 zeigt das Ergebnis der Erzeugung eines kompletten Epiloges aus einem
Kernel. Besitzt die urspriingliche Schleife Austrittpunkte, die nicht am Anfang oder

Abbildung 7.10: Berechnung des kompletten Epiloges

Ende einer Iteration liegen, so muss fiir jeden moglichen Austrittspunkt ein eigener sog.
partieller Epilog erzeugt werden. Hier muss man unterscheiden, wo die optimierte
Schleife verlassen wird und fiir jeden Austrittspunkt die zu dem Zeitpunkt noch nicht
beendeten Iterationen vervollsténdigen. Die Berechnung der partiellen Epiloge ist we-
sentlich komplexer als die Erzeugung des kompletten Epiloges, da zuerst berechnet wer-
den muss, welche Iterationen noch in Ausfithrung sind und welche Codesequenzen zu
deren Beendigung benotigt werden. Muss zusétzlich eine Modulo-Registerexpansion,
MRE, (vgl. Abschnitt [[9]) durchgefiihrt werden, so kénnen die partiellen Epiloge erst
danach erzeugt werden, da durch die MRE der Kernel modifiziert (aufgeklappt) wird
und dadurch bei Austrittspunkten im Kernel selbst andere partielle Epiloge erzeugt
werden miissen als das ohne die MRE der Fall gewesen wére. Die notwendigen Code-
schemata zur Erzeugung der Epiloge fiir alle moglichen Austrittspunkte der optimier-
ten Schleife sind in iﬁ] dargestellt. Hierbei wird deutlich, dass jeder Epilog einen
Suffix besitzt, der gleich dem Suffix des kompletten Epiloges ist. Die gleichen Enden
sind also redundant und koénnen durch eine Verzweigung zum entsprechenden Suffix
des kompletten Epiloges ersetzt werden. Fiir weitere Erlauterungen zum Erzeugen der
partiellen Epiloge wird auf M] verwiesen.
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7.9 Modulo-Registerexpansion

Betrachtet man die Register in der urspriinglichen Schleife, so stellt man fest, dass
sie oft Werte beinhalten, deren Lebensspannen gréfler sind als das zur Berechnung
des Kernels verwendete Initiierungsintervall. Dies fiihrt zu dem in Abschnitt be-
schriebenen Problem, dass Registerwerte bei einem sehr kleinen Initiierungsintervall
durch die néchste Iteration iiberschrieben werden, obwohl der alte Wert in der aktu-
ellen Iteration noch benotigt wird.

Um giiltigen Code zu erzeugen, muss der Kernel bei konsistenter Umbenennung solcher
schleifenvarianten Register aufgeklappt werden.

Definition 7.30 (schleifenvariantes Register). Sei Gyq = (Ngg, Eqq) der Daten-
abhéngigkeitsgraph einer Schleife L, ¥ der aus L berechnete Flat Schedule und r ein
Register. Das Register r ist genau dann ein schleifenvariantes Register, wenn es
zwei Operationen 7, j in L gibt, fiir die folgendes gibt:

e Jde=(i,j,r t) € Eyq: Dist(e) =0, Setzung-Benutzung-Abhéngigkeit und

e J¢/ = (j,i,7,a) € Eqq : Dist(e') = 1, Benutzung-Setzung-Abhingigkeit.

Die Menge aller schleifenvarianten Register sei mit R bezeichnet. [ |

Definition 7.31 (Lebensspanne eines schleifenvarianten Registers). Sei Gyq =
(Nyq, Eqq) der Datenabhéngigkeitsgraph einer Schleife L, & der Flat Schedule fiir L und
R die Menge aller schleifenvarianten Register in . Die Lebensspanne LifeSpan4(r)
eines schleifenvarianten Registers € R beztiglich des Flat Schedules F ist definiert als
die maximale Differenz der Kontrollschritte zwischen zwei Operationen i, j, die eine
Benutzung-Setzung-Abhéngigkeit beziiglich r definieren.

LifeSpans(r) = _ maxx (|Csteps(i) = Csteps ()

Hierbei bezeichnet Cstep4(i) den Kontrollschritt einer Operation i geméf Definition
m

Das Maximum der Lebensspannen aller schleifenvarianten Register stellt nun eine
untere Schranke fiir die Grole des Kernels dar. Daraus kann man nun den Faktor
berechnen, wie oft der Kernel aufgeklappt werden muss, um diese Gréfie zu erreichen.

Definition 7.32 (minimaler Unroll-Faktor). Sei R die Menge aller schleifenvari-
anten Register einer Schleife L, deren Flat Schedule F und Kernel K sei. I bezeichne
dabei das fiir die Berechnung von F verwendete Initiierungsintervall. Der minimale
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Unroll-Faktor ,,;,(X) fir den Kernel X ist definiert als das Maximum der aufge-
rundeten Quotienten, die aus der Division der Lebensspannen aller schleifenvarianten
Register » und dem Initiierungsintervall /1 entstehen.

Upmin (K) = max ([%W-D

reR

Hat man nun berechnet, wie oft der Kernel aufgeklappt werden muss, um mindes-
tens die Grofle der langsten Lebensspanne eines schleifenvarianten Registers zu haben,
reicht das aber noch nicht aus, da der aufgeklappte Kernel immer noch die gleichen
Register benutzt. Hier miissen in allen durch das Aufrollen entstandenen Kopien des
urspriinglichen Kernels andere noch freie Register verwendet werden. Dies erreicht man
durch konsistente Umbenennung, auch Register-Renaming ([Lamsg]) genannt.

Die Umbenennung der schleifenvarianten Register erfolgt derart, dass aufeinanderfol-
gende Definitionen eines schleifeninvarianten Registers nach der Umbenennung ver-
schiedene Register benutzen. Hat man den Kernel n Mal aufgeklappt, so muss man
in den drei n erzeugten Kopien des Kernels jeweils alle schleifenvarianten Register
umbenennen. Dazu muss man fiir jedes schleifenvariante Register r folgendes tun:

1. Umbenennung aller Definitionen von 7 in 7*, wobei r* ein neues freies Register
ist.

2. Identifikation der Position der ersten Redefinition von r innerhalb der erzeugten
Kopie.

3. Umbenennung aller Benutzungen von r vor dieser ersten Redefinition werden
in eine Benutzung von r’ umbenannt, wobei r’ das umbenannte Register in der
vorherigen Kopie ist. Ist die aktuelle Kopie die erste erzeugte, so ist v’ = r.

4. Umbenennung aller Benutzungen von r nach der ersten Redefinition werden in
eine Benutzung von r* umbenannt.

Bemerkung. Bei einer VLIW-Instruktion, in der sowohl eine Benutzung als auch eine
Definition eines schleifenvarianten Registers r vorkommen, werden alle Benutzungen
als vor der Definition von r vorkommend betrachtet.

Das beschriebene Umbenennungsverfahren fiir Register erweitert ein schleifenvariantes
Register im Kernel zu einem Vektor von Registern, wobei in jeder erzeugten Kopie ein
anderes Register verwendet wird. Dies kommt einer Emulation von sog. rotierenden
Registerbinken nahe, sodass man diese softwareseitigen vektorisierten Register auch
als rotierende Software-Registerbinke bezeichnen kann.
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Durch das Aufrollen des Kernels wichst seine GroBe um den Faktor t,,;,(X). Die-
ses Anwachsen des Kernelcodes kann durch die Verwendung von rotierenden Regis-
terbénken vermieden werden (vgl. Abschnitt 5.5.2)). Gleichzeitig mit dem Anwachsen
des Kernels wéchst aber auch die Pipeline-Tiefe des neuen Kernels.

Satz 7.10. Die Linge des Kernels |X| nach der Anwendung von MRE berechnet sich
durch

Gleichzeitig steigt die Pipeline-Tiefe SC um den gleichen Faktor.

7.10 Vorschalten der Originalschleife

Wie bereits in Abschnitt £.3.2 erwéhnt wurde, kann man mit der optimierten Schleife
nicht mehr eine beliebige Anzahl von Iterationen der urspriinglichen Schleife ausfiihren.

Satz 7.11 (Einschrinkung der Iterationszahl). Sei X der Kernel einer Schleife,
SC' seine Pipeline-Tiefe und wpm,(K) der fir die Modulo Register Ezpansion not-
wendige Unroll-Faktor. Dann gilt fir die optimierte Schleife (Prolog,Kernel, Epilog)
maoglichen Iterationszahlen Ny der urspringlichen Schleife:

Noc = Upin(K) x i+ (SC = 1),
fiir ein i > 0. [ |

SC' — 1 viele Iterationen werden durch den Prolog gestartet, da der Kernel SC' viele
[terationen der urspriinglichen Schleife gleichzeitig bearbeitet. Nach jeder Ausfithrung
des Kernels wurde eine weitere Iteration gestartet und eine Iteration wurde beendet.
Will man eine von dieser Form abweichende Anzahl an Iterationen der urspriingliche
Schleife ausfithren, so muss man geniigend viele [terationen der urspriinglichen Schleife
vorher ausfithren bis die verbleibende Iterationszahl von der angegebenen Form ist,
damit dann die optimierte Schleife ausgefiithrt werden kann. Man schaltet also die
Originalschleife der optimierten vor.

Die Anzahl der Iterationen, die man mittels der Originalschleife vorschalten muss,
lasst sich wie folgt berechnen:

Satz 7.12 (Iterationszahlen). Sei Ny, die Anzahl der gewiinschten Schleifenitera-
tionen in der Fingabeschleife L und sei K der Kernel, der aus L berechnet wurde. SC
sei die Pipeline-Tiefe von K und wpm,(X) der Unroll-Faktor fiir K. Die Anzahl der
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Iterationen Npye., die der Ausfihrung der optimierten Schleife vorgeschaltet werden
missen berechnet sich durch

N B Nay Ny < SC -1
P [Nai = (SC = 1)) mod tyin(K)  sonst '

Die Anzahl der Iterationen Noc, die dann in der optimierten Schleife ausgefiihrt wer-
den, ist die Differenz aus der gewiinschten Anzahl an Gesamtiterationen und der An-
zahl an vorgeschalteten Iterationen.

NfK - Nall - Nprec

Die vorgeschalteten N,,.. Iterationen werden dabei verhéltnisméfig langsam, da nicht
optimiert, ausgefiihrt. Die restlichen Ny Iterationen hingegen profitieren dann voll von
der extrahierten Parallelitét.

7.11 Basisblockstruktur

Nachdem nun die einzelnen Komponenten (Prolog, Kernel und die Epiloge) fiir eine
Schleife berechnet und erzeugt wurden, muss man diese in die urspriingliche Basis-
blockstruktur der Schleife einsetzen.

Durch die Anwendung der IF-Conversion (vgl. Abschnitt [Z.1.6]) wurde aus der Ein-
gabeschleife mit den in ihr vorhandenen Basisblocken ein einziger grofler Basisblock.
Dieser diente als Eingabe fiir die Berechnungen von Initiierungsintervall, Flat Schedu-
le, etc. Die Schleife nach dem Pipelining hat eine etwas andere Struktur. Sie besteht
aus drei Blocken, jeweils einem fiir Prolog, Kernel und kompletten Epilog. Besitzt die
Schleife mehrere Austrittspunkte, die nicht am Ende des Kernels bzw. am Ende des
Prologes liegen, kommen noch weitere Blocke fiir die partiellen Epiloge (vgl. Abschnitt
[C.8) hinzu. Abbildung [7.17] zeigt die Transformation der Basisblockstruktur. Um die-
se Blockstruktur herzustellen, werden die urspriinglich vorhandenen Basisblocke der
Schleife aus dem Kontrollfluss entfernt und durch die neuen Blocke ersetzt. Wird die
Originalschleife weiterhin benutzt, um die gewiinschte Anzahl an Iterationen der ur-
spriinglichen Schleife zu erreichen (vgl. Abschnitt [Z10]), so kommt zusétzlich noch ein
Basisblock hierfiir hinzu.

Die einzelnen Blocke bestehen immer noch aus pradikativen Operationen aufgrund
der zu Anfang des Verfahrens durchgefiihrten IF-Conversion (vgl. Abschnitt [T.1.0]).
In Abschnitt wird erlautert, dass eventuell als Abschluss des Verfahrens diese
pradikative Form wieder entfernt werden muss. In dem Fall werden die zuvor in Da-
tenabhéngigkeiten transformierten Kontrollabhédngigkeiten wiederhergestellt, weshalb
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Prolog
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Original- » Kernel
schleife
kompletter
Epilog

—

Abbildung 7.11: Transformation der Basisblockstruktur

innerhalb der neu erzeugten Basisblocke wiederum neue Blocke entstehen kénnen.

7.12 Revertierung der IF-Conversion

Wenn die Zielarchitektur keine pradikative Ausfithrung unterstiitzt (vgl. Abschnitt
[(.5.T), muss zum Abschluss des Verfahrens diese priadikative Form wieder entfernt
werden. Das bedeutet die Riicktransformation von Kontrollabhéngigkeiten aus Daten-
abhingigkeiten. Ein Algorithmus ist in M] aufgefiihrt.

7.13 Charakteristische Eigenschaften des
Postpass-Ansatzes

Da das Verfahren in einem Postpass-Ansatz angewandt wird und dadurch die Eingabe

nicht in Form einer high-level Darstellung (wie im Ubersetzer) erfolgt sondern als

Assemblerprogramm, gibt es einige Besonderheiten fiir das Verfahren, die es zu dem
Rau0d

von Rau in | vorgestellten abgrenzen.
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7.13.1 Integration in den umgebenden Kontrollfluss

Wendet man Iterative Modulo Scheduling in der Optimierungsphase eines Ubersetzers
an, so brauchen die notwendigen Verzweigungsoperationen erst nach Abschluss des
Verfahrens erzeugt zu werden. Auf der Assemblerebene existieren bereits Verzweigun-
gen, die den Kontrollfluss der Originalschleife implementieren. Nach dem Pipelining
der Schleife sind die Verzweigungsziele dieser Operationen allerdings nicht mehr giiltig,
da sich die Struktur der Schleife durch die Optimierung geédndert hat. In Abschnitt
[ ITlwurde beschrieben, welche Basisblockstruktur die Verzweigungsoperationen in der
optimierten Schleife definieren miissen. Beispielsweise sind durch die Anderungen in
der Basisblockstruktur die Sprungziele zuriick zum Schleifenanfang nicht mehr giiltig
und miissen angepasst werden. Gleiches gilt prinzipiell fiir alle Spriinge innerhalb der
Schleife. Zusétzlich miissen neue Verzweigungsoperationen in den Code eingefiigt wer-
den, so z.B. um nach Ausfithrung des Prologes in den Kernel zu verzweigen. Man kann
das mit dem Entfernen und Einfiigen von Elementen in eine doppelt verkettete Liste
vergleichen. So sind hier alle Basisblocke durch Verzweigungen miteinander verkniipft,
was in der Liste der Verzeigerung entspricht. Diese muss nun giiltig transformiert wer-
den.

Konkret macht das folgende Anderungen an den Sprungzielen bestehender Verzwei-
gungsoperationen notwendig:

e riickwarts-gerichtete Verzweigungsoperationen:
alle Verzweigungsoperationen, die in der Originalschleife eine neue Iteration star-
ten, miissen nun auf den Start des Kernels zeigen.

e Schleifenaustrittsverzweigungen:
alle Verzweigungsoperationen, die die Ausfithrung der Originalschleife beenden,
miissen nun auf den Start des kompletten Epiloges zeigen bzw. auf den entspre-
chenden partiellen Epilog, falls es sich um einen sog. vorzeitigen Austritt aus der
Schleife handelt (siche Abschnitt [T.g]).

e Schleifeneintrittsverzweigungen:

Schleifeneintrittsverzweigungen sind Verzweigungsoperationen, die die Schleife
starten. Beim Modifizieren dieser Verzweigungen muss auch beriicksichtigt wer-
den, dass die Schleife theoretisch von allen Stellen des Programmes angesprungen
werden kann, d.h. alle Verzweigungen, die im Originalprogramm an den Start
der Originalschleife verzweigen, miissen nun auf den Prolog bzw. den Start der
vorgeschalteten Kopie der Originalschleife (vgl. Abschnitt [[.10) zeigen.

7.13.2 Kontrollflussrekonstruktion

Wie in Abschnitt [Z.1.2] beschrieben ist der Kontrollfluss eines Programmes auf As-
semblerebene nicht mehr explizit durch die Operationen ausgedriickt sondern implizit
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durch die verschiedenen Verzweigungsoperationen umgesetzt.

Basis aller Kontrollfluss-sensitiven Analysen und Optimierungen ist der Kontrollfluss-
graph, weshalb dieser aus dem vorliegenden Assemblercode rekonstruiert werden muss.
Dieser Prozess ist zum Teil sehr komplex und schwierig, da die Sprungziele der Verzwei-
gungsoperationen aufgelost werden miissen. Dies ist einfach bei absoluten Spriingen
und Prozeduraufrufen, deren Argumente Sprungmarken sind, da hier die Ziele sta-
tisch berechenbar sind. Ubersetzer generieren allerdings auch sog. Kontrollflussindi-
rektionen. Das sind Spriinge, deren Argumente Register sind. Um das Sprungziel zu
ermitteln, muss der Inhalt des Registers bekannt sein, wofiir man Informationen iiber
die dynamischen Eigenschaften der Eingabeprogramme benotigt. Diese Informationen
sind fiir eine statische Analyse nicht immer vorhanden (@)

Die Generierung solcher Kontrollflussindirektionen ist notwendig, wenn die Verzwei-
gung mehr als ein Sprungziel haben kann. Dies ist in prozeduralen Sprachen typischer-
weise bei der Ubersetzung von switch-case-Konstrukten und Prozedurzeigern, d.h.
Verweisen auf Prozeduren, der Fall. Bei diesen Sprachelementen wird das Ziel der Ver-
zweigung dynamisch zur Laufzeit berechnet, wofiir Ubersetzer entsprechenden Assem-
blercode generieren. Deshalb werden solche Verzweigungen auch berechneter Sprung
bzw. berechneter Prozeduraufruf genannt.

In , ] sind diese Problematiken detailliert und mit Beispielen beschrieben.

7.13.3 Registerallokation und Registerzuweisung

Die Registerallokation ist wiahrend des Postpass-Schedulings bereits abgeschlossen.
Das bedeutet, die Entscheidung, welche Werte in Registern und welche im Speicher
gehalten werden, ist vom Ubersetzer bereits getroffen worden. Die Registerzuwei-
sung kann allerdings im Postpass-Ansatz noch verédndert werden, was in der Modulo-
Registerexpansion (vgl. Abschnitt [7.9]) auch notwendig ist.

In der Modulo-Registerexpansion werden Register umbenannt und auch zusétzliche
Register verwendet. Diese diirfen keine Werte beinhalten, die wiahrend der Ausfithrung
des Programmes noch bendétigt werden.

Die einfachste Losung ist es, Register zu verwenden, die im ganzen Programm noch
nicht benutzt wurden. Fiir diese ist klar, dass ihre Inhalte nicht mehr von anderen
Operationen gelesen werden. Allerdings kann man durch eine Lebendigkeitsanalyse
eventuell noch weitere Register identifizieren, die zwar im Programm bereits benutzt
werden, aber keine Informationen enthalten, die iiberschrieben werden kénnten. Dazu
berechnet man fiir jeden Programmpunkt, welche Register an diesem Punkt lebendig
sind.

Definition 7.33 (Lebendigkeit eines Registers). Sei G.; = (N, E.f) der Kon-
trollflussgraph eines Programmes gegeben. Ferner bezeichne I die Menge aller Pfade
in Gy und r ein Register des Zielprozessors. Die Mengen Uses(r) und Defs(r) bein-
halten alle Programmpunkte, an denen das Register r benutzt bzw. definiert wird.
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Das Register 7 ist an einem Programmpunkt p € N, lebendig, wenn es einen Pfad
T =D1,P2, ..., Pk € Il in Gy gibt, der die folgenden Eigenschaften aufweist:

e 7 beginnt mit einer Definition von 7:
p1 € Defs(r)
e 7 endet mit einer Benutzung von r:

i € Uses(r)

e 7 ist setzungs- und benutzungsfrei beziiglich 7:
Vpi, 1 <i<k:p; & Uses(r) A p; & Defs(r)
|

Die Datenflussanalyse zur Bestimmung der lebendigen Register fiir alle Programm-
punkte eines Programmes nennt man Live Variables Analyse und ist in m]
genau beschrieben.

Fiir die Modulo-Registerexpansion kann man nun Register verwenden, die in der Schlei-
fe nicht lebendig sind.

7.13.4 Datenabhidngigkeiten auf Assemblerebene

Vergleicht man die Datenabhéngigkeitsgraphen eines Programmes fiir seine Re-
préasentationen in der Hochsprache und auf Assemblerebene, so stellt man fest, dass der
Datenabhéngigkeitsgraph fiir den Assemblercode zusétzliche Abhéngigkeiten enthélt.
Dies ist eine Folge aus der Ubersetzung von Hochsprachekonstrukten in dquivalente
Assembleroperationen, da hier keine hoherstufigen Datenstrukturen mehr vorhanden
sind sondern nur noch auf Register- bzw. Speicherinhalten gearbeitet wird. Auflerdem
wird haufig eine einzige Anweisung der Hochsprache in mehrere Assembleroperationen
iibersetzt.

Beispiel verdeutlicht die Zunahme von Datenabhingigkeiten bei der Ubersetzung
von Hochspracheprogrammen selbst fiir einfache Beispiele.

Beispiel 7.6. Abbildung (a) zeigt Ausschnitte eines C-Programmes, in dem ein
Zugriff auf eine Feld-Datenstruktur durchgefiihrt wird. Die Pfeile markieren die vor-
handenen Datenabhéingigkeiten zwischen den Anweisungen, die durch die Setzungen
und Benutzungen der Variable i entstehen (jeweils Setzung-Benutzung-Abhéngigkeit).
In Abbildung (b) sind dquivalente Assembleroperationen zu den C-Anweisungen
aus Abbildung [7.12] (a) dargestellt. 1d32d liest Daten aus dem Speicher in ein Register
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ein und iadd addiert eine Konstante auf ein Register und speichert das Ergebnis in
ein Register. Die Datenabhéngigkeiten aus Abbildung (a) sind auch im Assem-
blercode enthalten. Zusétzlich entstehen aber noch zwei weitere Abhéngigkeiten (fiir
Register r9 und r10). Diese beiden Register sind notwendig, um die Basisadresse (r10)
des Feldes und die spezifische Adresse des Feldelementes (r9) zu berechnen. [ |

1=0; 1d32d(8) r6 = r7

¥\
AN

i=1+1; liadd(l) r7 = r8
Jj=arrayl[i]; 1d32d(20) r4 > rl0
'iadd r10 r8 > r9
1d32d r9 > rll

(a) DDG fiir Hochsprache- (b) DDG fiir Assemblerprogramm

programm

Abbildung 7.12: Zunahme von Datenabhéngigkeiten auf Assemblerebene

Abbildung (b) in Abschnitt zeigt den Datenabhéngigkeitsgraphen einer
Matrixmultiplikation. Der Graph zeigt, dass bereits fiir 29 Operationen 231 Daten-
abhingigkeiten entstehen konnen.
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Dieses Kapitel beschreibt die prototypische Implementierung des in Kapitel [1
erlauterten Verfahrens Iterative Modulo Scheduling.

Die Implementierung wurde als Postpassoptimierung am Beispiel des in Abschnitt
beschriebenen TriMedia TM1000 VLIW-Prozessors durchgefiihrt. Grundlage ist das in
Kapitel @l beschriebene PROPAN-Framework, mit welchem die notwendigen Programm-
darstellungen erzeugt werden kénnen. Durch dieses Setup war es moglich, einen gene-
rischen Softwarepipeliner zu entwickeln, der aufbauend auf einer TDL-Beschreibung
(siche Abschnitt [6.2]) und einem Eingabeprogramm auf Assemblerebene Iterative Mo-
dulo Scheduling auf die Schleifen des Eingabeprogrammes anwenden kann.

In Abschnitt wird die Integration des Verfahrens in das PROPAN-Framework be-
schrieben, Abschnitt beschreibt einige wichtige Komponenten des Verfahrens selbst
und Abschnitt die moglichen Visualisierungen der generierten Programmdarstel-
lungen und Modulo Schedules. Das Kapitel schlieft dann mit einem Abschnitt iiber
die Berechnungskomplexitéit des implementierten Verfahrens.

8.1 Integration in PROPAN

In Kapitel [0l ist das PROPAN-Framework als generisches Rahmenwerkzeug zur Erstel-
lung von Postpass-Optimierern und -Analysatoren beschrieben und erldutert. Darauf
aufbauend kann aus einer TDL-Spezifikation ein prozessorspezifischer Modulo Sche-
duler erzeugt werden, was am Beispiel des TriMedia TM1000 durchgefiihrt wurde.
Die Optimierung eines Eingabeprogrammes (Assembler) lduft dabei in folgenden
Schritten ab:

1. Erzeugung von prozessorspezifischem Assemblerparser und Datenstrukturen
2. Rekonstruktion des Kontrollflussgraphen

3. Generierung notwendiger Programmdarstellungen

4. Anwendung von Modulo Scheduling auf die Schleifen im Kontrollflussgraphen
5. Visualisierung (optional)

6. Rekonstruktion der optimierten Assemblerdatei

Abbildung B1] zeigt den schematischen Aufbau des PROPAN-Frameworks samt der
Integration des generischen Modulo Schedulers. Der oben beschriebene Ablauf der
Postpassoptimierung ist ebenfalls in dem Schema erkennbar. Die Implementierung
des PROPAN-Frameworks selbst ist samt der Integration des Modulo Schedulers als
Bibliothek gehalten, sodass die Anwendung des Verfahrens sehr flexibel ist und z.B.
auf bestimmte Programmteile beschrinkt werden kann.
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Input program
(assembly code)

aiSee
Visualization

TDL-specification of
the target machine

Optimized
assembly file

Abbildung 8.1: Struktur PROPAN-Framework mit integriertem Modulo Scheduler

8.2 Iterative Modulo Scheduling

8.2.1 Ressourcenbasiertes Initiierungsintervall

Wie in Abschnitt [[.3.] beschrieben wird das ressourcenbasierte Initiierungsintervall
durch eine Heuristik approximiert, da die Berechnung des exakten Wertes eine Berech-
nung der exakten Losung des Scheduling of Independent Tasks Problemes erforderlich
machen wiirde.

Eine vereinfachte Darstellung der implementierten Heuristik ist in Listing dar-
gestellt. Zuerst werden die Operationen in absteigender Anzahl der Issue-Slots, auf
denen sie ausgefiihrt werden koénnen, sortiert. Dies geschieht vor dem Hintergrund,
dass eine Operation, die nur auf wenigen Issue-Slots ausgefiihrt werden kann, weniger
Spielraum zum Anordnen zuldsst. Im spéateren Verlauf des Algorithmus hat man auf-
grund der bereits angeordneten Operationen weniger freie Platze und man kann dann
Operationen, die auf moglichst vielen Issue-Slots ausgefithrt werden kénnen, besser
anordnen.

AnschlieBend wird fiir jede Operation der Schleife in der berechneten Reihenfolge
versucht, eine giiltige Instruktion zu finden, wobei immer mit der ersten Instruktion
begonnen wird. Dadurch wird versucht, jede Operation zum frithest moglichen Zeit-
punkt anzuordnen. Zur Suche nach einer giiltigen Instruktion iteriert man iiber alle
bisher erzeugten Instruktionen und sucht in jeder nach einem giiltigen Issue-Slot. Die-
se Suche wiederum betrachtet die Ressourcenbenutzungen der bisher angeordneten
Operationen (nicht nur in der aktuellen Instruktion), um festzustellen, ob ein Res-
sourcenkonflikt entstehen wiirde. Besteht keiner, wird die Operation in den Issue-Slot
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int ComputeRessourceMII ( list operations )

{

array instructions;

// sortiere die Operationen in absteigender Anzahl an Issue-
Slots

// auf denen sie ausgefiihrt werden kdnnen

Sort (operations) ;

// Anfangszustand
instructions[0] = CreateEmptyInstruction();

for each op in operations do {
int 1 = 0;
instruction ins = instructions[0];
issue_slot s = NULL;

// Suche nach giiltiger Instruktion
do A

// erzeuge neue Instrution falls notwendig
if ( NULL == ins ) {
instructions[i] = CreateEmptyInstruction();

}

// Suche nach giltigem Issue-Slot in aktueller
Instruktion
s = SearchFeasibleIssueSlot(i,op);

// betrachte nidchste Instruktion
ins = instructions[++i];

} until ( s !'= NULL );

return MaxIndex (instructions) ;

Listing 8.1: Berechnung M1,
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aufgenommen. Dabei wird Buch iiber die Ressourcenbenutzungen zu den verschiedenen
Kontrollschritten gefiihrt, um die Suche nach Ressourcenkonflikten zu beschleunigen.
Kann in den bisher erstellten Instruktionen keine giiltige fiir die aktuell anzuordnende
Operation gefunden werden, so wird eine neue leere Instruktion erzeugt, in der dann
die aktuelle Operation platziert wird.

8.2.2 Datenabhiangigkeitsbasiertes Initiierungsintervall

Die Implementierung zur Berechnung des datenabhéngigkeitsbasierten Initiierungs-
intervalls nutzt die in Abschnitt beschriebene Methode der Formulierung des
Problems als minimal cost-to-profit ratio cycle Problem. Das bedeutet, dass ausge-
hend vom ressourcenbasierten Initiierungsintervall mittels des minimal cost-to-profit
ratio cycle Algorithmus (siehe M]) bestimmt werden kann, ob das zur Berechnung
verwendete Initiierungsintervall zu klein, zu grof}, oder in der gewiinschten Gleitkom-
maprézision korrekt ist. Wie in Abschnitt beschrieben wird dazu eine Distanz-
matrix berechnet, die am Ende in Eintrag [7, j|] die minimal notwendige Verzogerung
zwischen dem Start von Operation ¢ und Operation j beinhaltet.

Die Berechnung der Distanzmatrix erfolgt in zwei Schritten: die Matrix wird der-
art initialisiert, dass in Eintrag [i, j| die minimal notwendige Verzogerung zwischen
dem Start der Operationen ¢ und j enthalten ist, wenn man nur direkte Daten-
abhéngigkeiten zwischen ¢ und j in Betracht zieht. Dies kann durch eine Iteration
iiber alle Paare von Operationen erreicht werden, wobei man fiir jedes Paar iiber alle
von ihm definierten Kanten im DDG iterieren muss. Im zweiten Schritt betrachtet
man zusétzlich transitive Abhéngigkeiten zwischen den Operationen, indem man fiir
alle Operationenpaare (7, j) nach einem Pfad von i nach 7 im DDG sucht, der iiber
eine andere Operation k verldauft. Dieses k£ wird ebenfall iiber alle Operationen iteriert,
wodurch alle transitiven Abhéngigkeiten erfasst werden. Ist die notwendige Distanz
zwischen ¢ und j iiber die Operation k grofler als die bisher gespeicherte, so wird der
betreffende Matrix-Eintrag aktualisiert.

Eine vereinfachte Darstellung des minimal cost-to-profit ratio cycle Algorithmus ist in
Listing aufgelistet. Die Funktion ComputeMinDist liefert true zuriick, wenn das
benutzte Initiierungsintervall zu klein war. Liefert die Funktion false zuriick und sind
alle Diagonaleintrége der Distanzmatrix echt kleiner als Null, so war das gewéhlte Initi-
ierungsintervall zu groff. Wie in Abschnitt beschrieben, kann man durch binére
Suche und wiederholtes Aufrufen der Funktion ComputeMinDist mit verschiedenen
Initiierungsintervallen das datenabhéngigkeitsbasierte Initiierungsintervall berechnen.

8.2.3 Flat Schedule

Die Berechnung des Flat Schedule hélt sich unmittelbar an die in Abschnitt be-
schriebene Struktur. Es wird versucht, alle Operationen anzuordnen, bis ein giiltiger
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bool ComputeMinDist ( int II, int n )
{

// II : Initierungsintervall
// n : Anzahl der Operationen der Schleife

// Initialisierung der MinDist-Matrix

for (int i=1 ; i<=n ; ++i) {
for (int j=1 ; j<=n ; ++j) {
MinDist [i,j] := —oo;

for each edge e€ Eyy mit e = (p;,p;) do
MinDist [i,j] = Max(MinDist[i,j], Delay(e) - II * Dist(e
D)

// Berechnung der endgiltigen Matrix-Eintrige
for (int k=1 ; k<=n ; ++k) {
// betrachte Pfad von p; nach p; iiber py
for (int i=1 ; i<=n ; ++i) {
for (int j=1 ; j<=n ; ++j) {
int dist = MinDist[i,k] + MinDist[k,j];
if ( dist > MinDist[i,j] ) {
MinDist [i,j] = dist;
if ( i==j && dist>0) {
// positiven Zyklus gefunden
return true;

26

28

30

return false;

Listing 8.2: Berechnung M 11,
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Flat Schedule erzeugt wurde oder die maximale Anzahl an Schedule-Operationen
iberschritten wurde. Diese ist durch das Budget-Verhéltnis in Abhéngigkeit zu der
Anzahl der Operationen der Schleife bestimmt, da sich die maximale Anzahl von
Schleifenoperationen durch das Produkt aus Budget-Verhéltnis und der Anzahl der
Operationen der Schleife ergibt.

In jedem Schedule-Schritt wird die noch nicht angeordnete Operation gewahlt, die
aktuell die hochste Prioritdat hat. Fiir diese Operation wird das Zeitfenster berechnet
und anschliefend innerhalb dieses Zeitfensters nach einem giiltigen Issue-Slot gesucht.
Dies geschieht iiber eine Iteration iiber alle Instruktionen des Zeitfensters. Konnte eine
giiltige Instruktion gefunden werden, so wird die gewahlte Operation darin platziert.
Anderenfalls wird ein Kontrollschritt berechnet, in dem die Operation zwangsweise
angeordnet wird. Bevor dies aber geschieht, werden alle Operationen, mit denen ein
Konflikt entstehen wiirde, aus dem partiellen Schedule entfernt. Ein Konflikt entsteht
dadurch, dass entweder eine Ressourcenbedingung oder eine Datenabhéngigkeit ver-
letzt wird, wenn die aktuelle Operation in diesem Kontrollschritt ausgefiihrt wird. Die
Funktion gibt dann den erzeugten Flat Schedule an den Aufrufer zuriick.

Listing zeigt eine vereinfachte Darstellung der Implementierung in Pseudo-Code.

8.2.4 Modulo Kernel

Hat man den Flat Schedule berechnet, ist die Erzeugung des zugehorigen Modulo Ker-
nel recht einfach. Fiir jede Operation wird ihr Modulokontrollschritt (vgl. Abschnitt
[C.8) berechnet, der sich aus dem Kontrollschritt im Flat Schedule modulo des Initiie-
rungsintervalls ergibt. Die Operation wird dann im berechneten Modulokontrollschritt
angeordnet. Listing zeigt vereinfacht den Algorithmus zur Erzeugung des Kernels.
Im Listing ist allerdings aus Griinden der besseren Darstellbarkeit der Konfliktfall
ausgelassen, dass nicht alle Operationen desselben Modulokontrollschrittes auch in der
gleichen Instruktion des Modulo Kernels einen giiltigen Issue-Slot bekommen koénnen
(vgl. Abschnitt [6]). In diesem Fall fiigt man Instruktionen in den Kernel ein, wodurch
viele Indexanpassungen im Algorithmus vorgenommen werden miissen.

8.2.5 Prolog und kompletter Epilog

Die Erzeugung von Prolog und komplettem Epilog sind annédhernd gleich, sodass sie
hier zusammengefasst am Beispiel des Prologes behandelt werden.

Zuerst wird in der Reihenfolge ihrer Ausfithrung iiber die Operationen im Flat Schedu-
le iteriert. Der Prolog muss entsprechend der Pipeline-Tiefe (SC — 1) viele Iterationen
in einer durch das Initiierungsintervall festgelegten Verzégerung zueinander starten.
Jede im Kernel befindliche Iteration befindet sich somit in einem anderen Zustand der
Ausfithrung. Die erste Iteration, die der Prolog startet, wird in der ersten Iteration
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array ComputeFlatSchedule ( list operations, int II, int

{

max_attemps )

array instructions;
list unscheduled_ops = operations;

while ( unscheduled_ops is not empty ) {

int estart,lstart;
operation op = Pick operations with highest priority;
issue_slot s;

estart = ComputeEStart(op,instructions);
lstart ComputeLStart (op, instructions) ;

for ( int i=estart ; i <= lstart ; ++i ) {
s = SearchFeasibleIssueSlot(instructions[i],op);
i ( NULL !'= s )

break;

}

if ( NULL == s ) {
// Konfliktfall
int forced = ComputeForcedControlStep(op);
list conflicts;

conflicts = GetConflictingOperations(forced);
for each op in conflicts {
UnScheduleOp (op) ;

}
s = SearchFeasibleIssueSlot(instructions[forced],op);
ScheduleOp(op,s);

}

else {
ScheduleOp(op,s);

}

--max_attemps;

if ( 0 > max_attemps )
return NULL;

}

return instructions;

Listing 8.3: Berechnung Flat Schedule
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array ComputeModuloKernel ( array flat_schedule, int II )
{

array kernel;

for ( int i=0 ; i<= MaxIndex(flat_schedule) ; ++i) {
int modulo_cstep = i mod ITI;
instruction ins = flat_schedulel[il];

for each operation op in ins do {
ScheduleOp(kernel [modulo_cstep],op);
3

return kernel;

3

Listing 8.4: Berechnung Modulo Kernel

des Kernels schon beendet, die zweite im Prolog gestartete Iteration wird erst in der
zweiten Iteration des Kernels beendet, u.s.w. Dadurch wird klar, dass die Operatio-
nen, die am Anfang des Flat Schedule stehen, haufiger im Prolog auftreten werden
als diejenigen, die weiter am Ende des Flat Schedule stehen. Da der Flat Schedule
durch das Initiierungsintervall in mehrere Stufen (Stages) aufgeteilt wird, werden die
Operationen der gleichen Stufe gleich héufig im Prolog auftauchen.

Der Prolog wird unmittelbar und direkt aus dem Kernel heraus durch Kopieren der
Operationen erzeugt. Dafiir wird jede Operation im Kernel mit einem Zéhler initia-
lisiert, der anfangs die Nummer der Stufe beinhaltet, in dem sich die Operation im
Flat Schedule befindet. Die Zéhler aller Operationen in den ersten I Instruktionen
im Flat Schedule erhalten also den Wert SC' — 1, die Operationen der néchsten [/
Instruktionen im Flat Schedule SC' — 2, und so weiter.

Die eigentliche Erzeugung des Prologes ist ein iterativer Algorithmus. Da man SC' — 1
viele Iterationen starten muss, ist die Iterationszahl fiir diesen Prozess ebenfalls SC'—1.
In jedem Schritt wird der Zéahler aller Operationen im Kernel dekrementiert; ansch-
liessend wird der Kernel komplett kopiert bis auf die Operationen, deren Zihler unter
Null gefallen ist. Zum Schluss ergibt die in umgekehrter Reihenfolge ihrer Erzeugung
entstandene Sequenz von Kernelkopien den fertigen Prolog. Das Kopieren des Kernels
geschieht in der Implementierung operationsweise. Hier muss mit vielen Indizes ge-
arbeitet werden, weshalb Listing nur eine vereinfachte Darstellung der wirklichen
Implementierung auflistet und das Kopieren einer Operation hinter einer Funktion
versteckt.
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Zur Erzeugung des kompletten Epiloges kann genauso vorgegangen werden, aufler dass
die Zéhler hier genau umgekehrt initialisiert werden. Die Operationen der ersten 77
Instruktionen des Flat Schedule werden mit 1, die nichsten I Instruktionen mit 2
initialisiert, u.s.w.

array ComputePrologue ( array flat_schedule,
int stage_count,
int II )

array prologue;
instruction ins;

// Initialisierung der Counter
for each ins in flat_schedule do {
operation op;
for each op in ins do {
int counter = stage_count - ControlStep(op)/II;
X

()

// Erzeuge Prolog
for ( int i=stage_count ; i>0 ; --i) A
r each ins in kermel do {

operation op;
for each op in ins do {
DecrementCounter (op);
if ( Counter(op) > 0 ) {
CopyOperationIntoPrologue (op,prologue) ;
}

return prologue;

}

Listing 8.5: Berechnung Prolog

8.2.6 Modulo-Registerexpansion

Wie in Abschnitt beschrieben, kann die maximale Lebensspanne eines Regis-
ters grofler sein als die Lédnge des berechneten Kernels. In dem Fall ist Modulo-
Registerexpansion notwendig, um den Kernel soweit aufzuklappen, dass es zu keiner
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Verletzung von Datenabhéngigkeiten kommt.

Listing zeigt vereinfacht den Algorithmus zur Implementierung der Modulo-
Registerexpansion. Zu Beginn wird die maximale Lebenspanne eines Registers im Flat
Schedule bestimmt, was durch Iteration iiber alle Datenabhéngigkeiten geschieht. Hier-
bei ist zu beachten, dass man an den Lebensspannen von schleifenvarianten Registern
interessiert ist, d.h. zu einer Benutzung-Setzung-Abhéingigkeit muss hier auch eine
Setzung-Benutzung-Abhéngigkeit iiber die Iterationsgrenze hinweg vorhanden sein.
Beim TriMedia TM1000-Prozessor z.B. gibt es Register, denen ein fester Inhalt zuge-
ordnet ist. Deren Lebensspanne erstreckt sich immer iiber das komplette Programm
hinweg, aber ihr Inhalt wird nie {iberschrieben. Daher muss man solche Lebensspan-
nen ignorieren. Wéahrend der Berechnung der maximalen Lebensspanne eines Registers
werden auch gleichzeitig schon die Register erfasst, die spéater beim Aufrollen umbe-
nannt werden miissen.

Anschliessend wird der Unroll-Faktor bestimmt, der angibt, wie oft der Kernel auf-
geklappt werden muss. Ein Faktor von zwei bedeutet beispielsweise, dass der Kernel
einmal aufgeklappt werden muss, um seine zweifache Gréfle zu erhalten.

Fiir jedes notwendige Aufrollen, wird der gesamte Kernel kopiert und die vorher er-
fassten Register je nach Art ihres Auftretens als Benutzung oder Setzung umbenannt.
Die Art der Umbenennung ist in Abschnitt ausfithrlich beschrieben.

void ModuloRegisterExpansion (array kernel, array flat_schedule
)
{

-
=}
ct

max_lifespan;
unroll;

[
=}
ct

max_lifespan = ComputeMaximumLifeSpan(flat_schedule);
unroll = ceil(max_lifespan/II);

for (int i=unroll ; i>0 ; --i) {
UnrollAndRenameKernel (kernel) ;

}

Listing 8.6: Berechnung Modulo-Registerexpansion

8.2.7 Basisblockstruktur

Die Basisblockstruktur der optimierten Schleife nach dem Pipelining besteht wie in
Abschnitt [[.TT] beschrieben aus mindestens drei Blocken: einem fiir den Prolog, einem
fiir den Kernel selbst und einem fiir den Epilog. Nun muss dafiir gesorgt werden, dass
diese neue Blockstruktur derart in den restlichen Kontrollfluss integriert wird, dass
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alle Verzweigungen im Programm weiterhin korrekt sind. An dieser Stelle setzt die
prototypische Implementierung voraus, dass alle Verzweigungen mit absoluten Zielen
(Labels im Assembler) versehen sind. Dies macht die Rekontruktion des Kontrollflus-
ses automatisierbar, kann aber umgangen werden, wenn man Benutzerannotationen zu
nicht automatisch herleitbaren Sprungzielen zuléfit. Deshalb ist diese Vorraussetzung
fiir den Prototyp akzeptabel. Als Startlabel fiir den Prolog wird das urspriingliche La-
bel verwendet, das den Start der Originalschleife markierte. Dadurch ist sichergestellt,
dass alle Programmpunkte, die die Originalschleife aufrufen, auch jetzt noch korrekt
verzweigen. Der Block fiir den Kernel wird direkt an den Block des Prologes angehan-
gen, sodass hier kein spezieller Sprung von Prolog zu Kernel notwendig ist. Gleiches
gilt fiir den Ubergang vom Kernel zu komplettem Epilog. Die eventuell notwendigen
partiellen Epiloge wurden in der prototypischen Implementierung nicht beriicksichtigt.
Nun muss man nur noch die Sprungziele anpassen, die in der Originalschleife vorhan-
den sind. Alle Verzweigungen, die in der urspriinglichen Schleife eine neue Iteration
starten, verzweigen nun an den Anfang des Kernelblockes, der mit einem eindeutigen
Label versehen wird. Ebenso zeigen nun alle Schleifenausgénge im Kernel auf den Start
des Epilogblockes. Am Ende des Epiloges werden dann die Spriinge zum Nachfolge-
block der Schleife angehangen.

Dadurch werden die Basisblocke der Originalschleife durch drei grofie Basisblocke
fiir Prolog, Kernel und kompletten Epilog ersetzt. Macht man die pradikative Form des
Codes wieder riickgéangig (vgl. Abschnitt [[12)), so wird aus jedem Basisblock jeweils
eine Menge von Basisblocken.

8.3 Visualisierungen

Die Implementierung bietet die Moglichkeit, sowohl die Ergebnisse des Modulo Schedu-
lers als auch die vorher erzeugten Programmdarstellungen interaktiv zu visualisieren.
Die visualisierbaren Programmdarstellungen umfassen den Kontrollflussgraphen,
den Datenabhingigkeitsgraphen, den Kontrollabhéngigkeitsgraphen sowie ei-
ne Darstellung des Instruktionssatzes fiir den Zielprozessor. Die Daten wer-
den jeweils unter Benutzung der Graph-Beschreibungssprache GDL (siehe
http://www.aisee.com/gdl/nutshell)) in eine Datei exportiert. Diese kann mit-
tels der interaktiven Graph-Visualisierungssoftware aiSee (MD der Firma Ab-
sInt Angewandte Informatik GmbH (http://www.absint.com) angezeigt. Dadurch
ist es moglich, bestimmte Teile der Programmdarstellungen zu durchwandern. Ab-
bildung zeigt beispielhaft die aiSee-Darstellung eines Datenabhéngigkeitsgraphen.
Die Knoten stellen die Operationen dar und die Kanten zwischen den Operationen
Datenabhéingigkeiten, die zwischen den Operationen bestehen, die sie miteinander
verbinden. Die Farben lassen dabei eine Unterscheidung zwischen den verschiedenen
Typen von Datenabhéngigkeiten zu. Die Visualisierung der Ergebnisse des Modulo
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(a) einfacher Datenabhéingigkeitsgraph

(b) komplexer Datenabhéngigkeitsgraph

Abbildung 8.2: Visualisierungen eines Datenabhéngigkeitsgraphen mit aiSee
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Schedulers spalten sich in drei Teile auf: eine Visualisierung des Prologes, des Kernels
und des kompletten Epiloges. Ebenso wie die Visualisierung der Programmdarstellun-
gen werden die Daten in eine GDL-Datei exportiert, um dann mit aiSee visualisiert
zu werden.

Die Abbildung zeigt Beispiele der Darstellung eines Prologes (a), Kernels (b) und
Epiloges (c). Hier stellt jeder Knoten eine VLIW-Instruktion dar, deren Subknoten
die Operationen reprisentieren. Aufgrund der besseren Ubersichtlichkeit werden nicht
besetzte Issue-Slots nicht dargestellt. In jeder Operation findet man ihre Assembler-
reprisentation sowie die Bezeichnung des Issue-Slot, in dem sie ausgefiihrt wird. Die
Kanten zwischen Instruktionen sind als Kontrollfluss zu interpretieren, d.h. eine Kante
von Instruktion ¢ zu einer Instruktion j bedeutet, dass ¢ vor j ausgefiihrt wird.

8.4 Komplexitat

Der Berechnungsaufwand von Softwarepipelining im Allgemeinen und Modulo Schedu-
ling im Speziellen ist relativ hoch im Vergleich zu azyklischen Verfahren. Dem entgegen
steht allerdings, dass es sich um ein zyklisches Instruktionsanordnungsverfahren han-
delt, was alleine schon eine erhohte Komplexitét erklart.

Das Instruktionsanordnungsverfahren ist NP-vollstandig. Daher werden in dem hier
vorgestellten Verfahren optimale Losungen approximiert (wie z.B. bei der Berechnung
der unteren Schranke des Initiierungsintervalls), sodass dadurch die worst-case Lauf-
zeit beschrankt werden kann. Die Komplexitit des hier vorgestellten Verfahrens liegt

| Teilproblem | Komplexitit |

M., O(n?)
M1, 0(n)
HeightR O(n?)
Flat Schedule O(n?)
Modulo Kernel O(n)

Prolog O(|K|) = O(n)

kompletter Epilog O(|X| = O(n))

Modulo-Registerexpansion | t,, * O(|X| = O(n))

Tabelle 8.1: Worst-case Komplexitit von Iterative Modulo Scheduling

in O(n?), wobei n die Anzahl der Operationen in der Eingabeschleife bezeichnet. Ta-
belle zeigt, wie sich die Komplexitdt auf die einzelnen Teilprobleme aufspaltet.
Hierbei ist zu beachten, dass die kubische Gesamtkomplexitdt nur dadurch zustan-
de kommt, dass in der vorliegenden Implementierung das datenabhéngigkeitsbasierte
minimale Initiierungsintervall durch die Formulierung als minimal cost-to-profit ratio
cycle Problem (vgl. Abschnitt [[.3:2]) formuliert wurde. Alle anderen Berechnungen
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(a) Visualisierung eines Prologes

kernel_mre_0

ISlotl: 36 ISlot2: 57 IS1ot3: 45 ISlot4: 51 ISlot5: 40
if rl faddi ( 2 > r10 [->] riL if r8 ijmpi ( _kernel_0 ) if r1 faddi ( 3 ) r1Zz [->] ri13 if ri ileqi C 16 ) r13 [->] r8 if rl daddi ¢ 2 ) ri1 [->] riZ

(b) Visualisierung eines Modulo Kernels

epilogue_0

IS10t3: 91 IS1ot4: 92 IS1ot5: 93
if rl daddi ( 3 ) r12 [->] r13 if r1 ileqi ( 16 ) r13 [->] rB if r1 daddi ( 2 ) ri11 [->] ri12

IS1ot3: 94
if r1 iaddi ( 3 ) r12 [->] r13

ISlot4: 95
if r1 ileqi ( 16 ) r13 [->] r8

ISlot4: 96
if r1 ileqi ( 16 ) r13 [->] r8

(c) Visualisierung eines Epiloges

Abbildung 8.3: Visualisierungen des Modulo Schedules mit aiSee
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sind hochstens quadratisch zur Anzahl der Operationen der Eingabeschleife, manche

sogar linear.
Weitere Details zur Laufzeitanalyse des Verfahrens finden sich in M]
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Dieses Kapitel enthélt die Ergebnisse und Interpretation einiger Experimente, die mit
der in Kapitel 8 beschriebenen Implementierung fiir den TriMedia TM1000-Prozessor
(sieche Abschnitt B2)) durchgefithrt wurden.

In Abschnitt wird ein Uberblick iiber die verwendeten Testprogramme und die
Erzeugung des Assembler gegeben. Der vom Ubersetzer erzeugte Assembler muss noch
vorverarbeitet werden, um ihn direkt in den Optimierer eingeben zu kénnen, was in
Abschnitt[@.2]beschrieben ist. Im Anschluss werden die erzielten Ergebnisse vorgestellt,
aufgeteilt nach verschiedenen Kriterien wie z.B. Leistungssteigerung oder Zuwachs des
Programmcodes. Im darauf folgenden Abschnitt schlieft sich die Interpretation der
Ergebnisse an.

9.1 Testprogramme

Die verwendeten Testprogramme stammen aus dem DSPSTONE-Benchmark
(]), dem MiBench-Benchmark (ﬂ@]) und zwei handgeschriebenen As-
semblerprogrammen. Die Programme des DSPSTONE-Benchmark implementieren
typische Algorithmen fiir die digitale Signalverarbeitung, wie z.B. die Berechnung
digitaler Filter, Konvolution, Fast-Fourier-Transformation, u.s.w. (MD Der
MiBench-Benchmark stellt eine repriasentative Suite von Programmen fiir den Bereich
eingebetteter Systeme dar, wie z.B. Verschliisselungsverfahren (pgp, blowfish, etc.) und
Funksignalkodierung (gsm). Die verwendeten Programme lagen im C-Quellcode vor.
Die zwei selbst geschriebenen Assemblerprogramme enthalten recht einfache Schleifen,
die aber durch azyklische Verfahren nicht parallelisiert werden kénnen. Auflerdem sol-
len diese Programme die Verarbeitbarkeit von handgeschriebenem Assembler zeigen.
Die im C-Code vorliegenden Testprogramme wurden unter Verwendung des Philips
tmcc-Compilers in der Version V5.5.4 in TM1000-Assembler (siche Abschnitt B.2])
iibersetzt. Diese Version des Compilers unterstiitzt kein Softwarepipelining. Der Com-
piler fiihrt mit den verwendeten Optionen -02 -Xunroll=0 bereits folgende Program-
moptimierungen wihrend der Ubersetzung durch:

IF-Conversion (siche Abschnitt [(.5.1]), wodurch bereits durch den Scheduler des
Philips Compilers Parallelitdt auf Instruktionsebene extrahiert wird,

lokale Optimierungen auf Basisblockebene,

I und

lokale Optimierungen auf Entscheidungsbaumebene

die Haltung von Variablen in Registern soweit dies moglich ist.

lein Entscheidungsbaum ist hier eine interne Datenstruktur des Philips Compilers
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Leider gibt Philips keine genaueren Auskiinfte iiber die durch den Ubersetzer durch-
gefiihrten Optimierungen in den Handbiichern.

Fiir die hier verwendeten Testprogramme wurden vorzeitige Schleifenaustrittspunkte
ignoriert und demnach nur der komplette Epilog erzeugt.

9.2 Vorverarbeitung der Assemblereingabe

Der durch den verwendeten Philips tmcc-Compiler erzeugte TM1000-Assembler der
Testprogramme muss vor Beginn des Modulo Schedulings in die erwartete Assembler-
form gebracht werden, um alle Prozedurbezeichner identifizieren zu kénnen und alle
Kontrollflussoperationen klassifizieren? zu kénnen (vgl. MD Das impliziert die
manuelle Durchfithrung folgender Arbeitsschritte:

e Alle Spriinge, die zu einem Label verzweigen, das nicht im Assembler definiert
ist, werden als Spriinge zu externen Prozeduren klassifiziert.

e Alle Spriinge, die nicht in main liegen und die zum Inhalt von Register r2 sprin-
gen, werden als Riicksprunganweisungen klassifiziert. Dies ist eine Konvention
des verwendeten Compilers.

e Alle berechneten Spriinge, die in Schleifen liegen und den Kontrollfluss der Schlei-
fe beeinflussen (neue Iteration oder Verlassen der Schleife), werden zu absoluten
Spriingen modifiziert. Dies vereinfacht die Erzeugung der neuen Basisblockstruk-
tur (vgl. Abschnitt [7.IT]) und deren Integration in den umgebenden Kontrollfluss.

Die ersten beiden Vorverarbeitungen sind fiir die automatische Rekonstruktion des
Kontrollflusses notwendig, wohingegen die dritte manuelle Anderung fiir das Modulo
Scheduling selbst erforderlich ist.

9.3 Ergebnisse
Die prototypische Implementierung wurde unter folgenden Gesichtspunkten analysiert:

e Welche Leistungssteigerung kann mit Softwarepipelining im Postpass-Ansatz er-
reicht werden?

e Wie verdandert sich die Gréfle des Programmcodes?

2in Prozeduraufrufe, Spriinge und Riicksprunganweisungen
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e Wie gut ist die Approximation an das M1 (vgl. Abschnitt [Z3)), d.h. kann mit
der berechneten unteren Schranke des Initiierungsintervalls bereits ein giiltiger
Schedule erzeugt werden? Und wenn nicht, wie oft musste das zur Berechnung
verwendete Initiierungsintervall erhcht werden?

Die erzielten Ergebnisse werden nach diesen Gesichtspunkten geordnet in den folgen-
den Abschnitten vorgestellt.

9.3.1 Leistungssteigerung

Um die Leistungssteigerung einer optimierten Schleife quantifizieren zu konnen, wird
eine Metrik bendtigt, die die Ausfiithrungsdauer von Originalschleife und ihrer opti-
mierten Fassung vergleicht. Da in beiden Schleifen die gleichen Operationen enthalten
sind, kommt es also zu keiner Verdanderung in den Ausfithrungszeiten der Operationen
selbst, wenn man von Pipeline-Effekten absieht. Die hier verwendete Metrik vergleicht
die Anzahl der auszufiihrenden Instruktionen fiir jeweils 100 Iterationen der Original-
schleife und der entsprechenden Anzahl der optimierten Schleife.

Fiir die Originalschleife ist diese Anzahl einfach zu berechnen, sie ergibt sich aus dem
Produkt von 100 und der Anzahl der Instruktionen in der Originalschleife. Instruk-
tionen der optimierten Schleife, die immer ausgefiihrt werden, sind die Instruktionen
des Prologes und Epiloges. Die Pipeline-Tiefe (SC') (vgl. Definition [[.28) ist ein Maf
fiir die Pipelinetiefe der optimierten Schleife und gibt an, wieviele verschiedene Itera-
tionen der Originalschleife im Kernel enthalten sind. Demnach beendet der komplette
Epilog (SC — 1) viele Iterationen der urspriinglichen Schleife. Das bedeutet, die Itera-
tionzahl des Kernels muss gerade so grof§ sein, dass 100 — (SC' —1) viele Iterationen der
urspriinglichen Schleife ausgefiihrt wurden, um am Ende auf die Gesamtausfiihrung
von 100 Iterationen der Originalschleife zu kommen. Eine Iteration des Kernels selbst
beendet ohne angewandte Modulo-Registerexpansion (MRE) genau eine Iteration der
Originalschleife und mit angewandter MRE 3, (vgl. Definition [[32)) viele Iteratio-
nen der Originalschleife. Demnach muss der Kernel noch exakt 120=5¢=1 yicle Male
ausgefiithrt werden. Die Gesamtanzahl der notwendigen Instruktionen der optimierten
Schleife,um 100 Iterationen der Originalschleife auszufiihren, berechnet sich also durch

100 - SC -1
o1+ lel+ ().

mwn

Tabelle zeigt die erzielten Pipeline-Tiefen der Testprogramme. Der TriMedia
TM1000-Prozessor kann maximal fiinf Operationen pro Instruktion ausfiihren, so-
dass eine erzielte Pipeline-Tiefe von fiinf den maximalen Wert fiir diesen Prozessor
darstellt. Dieser wurde fiir chain erreicht, da der Datenabhéngigkeitsgraph dieses Pro-
grammes eine kettenartige Struktur aufweist. Fiir die Matrixmultiplikation dmat1x3
konnte ebenfalls eine sehr hohe Pipeline-Tiefe (von vier) erreicht werden. Die erzielten
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Programm ‘ Pipeline-Tiefe

bitstrng
chain
chain2
dfir

dlms
dmatlx3
dmatrix1
FFT
isqrtl
isqrt2
mamu?2

2 |
Tabelle 9.1: Pipeline-Tiefen

N W~ NN DO | | ]| W ot —

Werte fiir chain2 und mamu?2 sind mit drei noch {iber dem Durchschnitt von zwei. Fiir
dlms, bitstrng, dfir und isqrt2 hingegen konnte keine sehr hohe Pipeline-Tiefe
erreicht werden.

Tabelle zeigt die erzielte Leistungssteigerung der Testprogramme. Die zweite Spal-
te gibt jeweils die Anzahl der benotigten Instruktionen fiir die Ausfithrung von 100
Iterationen der Originalschleife an und die dritte Spalte zeigt die entsprechende An-
zahl an Instruktionen der optimierten Schleife an. In der vierten Spalte ist die sich
daraus ergebende Beschleunigung, um die sich der Schedule verkiirzt hat, dargestellt.
Wie man sieht, wurden die Schleifen um bis zu einem Faktor von 3,13 beschleunigt
(Maximum fiir dmat1x3). Ebenfalls hohe Beschleunigungen von iiber zwei wurden fiir
chain, chain2, dmatrixl und FFT erzielt. Die durchschnittliche Beschleunigung liegt
bei einem Faktor von 1,82. Keine Leistungssteigerung konnte fiir dfir und dlms er-
reicht werden. Die Ergebnisse sind in Abbildung visualisiert.

Ein weiteres Maf3 fiir die Leistungssteigerung ist der erzielte Grad an Parallelitdt auf
Instruktionsebene. Eben dieser soll durch die Berechnung des Kernels maximiert wer-
den. Ein Maf3 dafiir ist die dort vorhandene durchschnittliche Anzahl an Operationen
pro Instruktion (OPI), da diese Operationen parallel ausgefiihrt werden. Tabelle
zeigt die dafiir erzielten Werte fiir die Testprogramme. Fiir jedes Programm ist die
OPI einmal mit Beriicksichtigung der Delay Slots (zweite Spalte) und einmal ohne
Berticksichtigung der Delay Slot (dritte Spalte) angegeben. So befindet sich bei chain
und chain?2 eine Verzweigungs-Operation in der letzten Instruktion des Schedules. Sie
kann nicht vorher gestartet werden, da erst hier einer ihrer Operanden verfiighar ist.
Deshalb miissen am Ende des Kernels noch zwei leere Instruktionen eingefiigt wer-
den, um die Delay Slots zu beriicksichtigen. Dies senkt den Wert fiir OPI. Betrachtet
man jeweils die OPI-Werte ohne die eingefiigten leeren Instruktionen (dritte Spal-
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Programm | #Instruktionen #Instruktionen Beschleunigung
Originalschleife | optimierte Schleife
[Instruktionen)] [Instruktionen]
bitstrng 1000 798 1,25
chain 800 292 2,74
chain2 900 295 3,05
dfir 1200 1200 1,00
dlms 1000 1000 1,00
dmat1x3 2500 799 3,13
dmatrix1 4000 1985 2,02
FFT 5400 2386 2,26
isqrt1l 1100 796 1,38
isqrt2 800 792 1,01
mamu?2 1100 895 1,23
Kz | 182 ]

Tabelle 9.2: Erzielte Beschleunigung
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Abbildung 9.1: Leistungssteigerung
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te), so stellt man fest, dass alle Instruktionen mit fiinf Operationen gefiillt werden
konnten, was fiir den TriMedia TM1000-Prozessor der maximal mogliche Wert ist
(vgl. Abschnitt B2). Fiir alle anderen Programme befindet sich keine Verzweigungs-
Operation in den letzten beiden Instruktionen®, sodass sich hier die Werte fiir OPI
mit Beriicksichtigung der Delay Slots nicht von denen ohne Beriicksichtigung dersel-
ben unterscheiden. Hohe Werte von iiber 3,0 konnten fiir chain, chain2, dmatrixi,
dmat1x3, isqrtl und mamu?2 erzielt werden. Der durchschnittliche OPI-Wert liegt bei
3,5 Operationen pro Instruktion. Da die Schedules von dfir und dlms nicht verkiirzt
werden konnten (siehe Abschnitt @.31]), hat sich hier der OPI-Wert nicht veréndert.
Gleiches gilt fiir isqrt2 und mamu?2, wo zum einen nur eine sehr geringe Leistungsstei-
gerung erzielt wurde und zum anderen der OPI-Wert der Originalschleife bereits sehr
hoch ist. Fiir dmat1x3 beispielsweise konnte der OPI-Wert aber von 1,0 auf 3,1 erhoht
werden, was einen drastischen Anstieg an Parallelisierung darstellt.

Abbildung visualisiert die Werte aus Tabelle 0.3

Programm OPI OPI OPI
(Originalschleife) | (mit Delay Slots) | (ohne Delay Slots)
bitstrng 2,2 2,8 2,8
chain 1,0 1,7 5,0
chain2 0,8 1,7 5,0
dfir 3,3 3,3 3,3
dlms 3,6 3,6 3,6
dmat1x3 1,0 3,1 3,1
dmatrix1 1,0 3,1 3,1
FFT 1,2 2.8 2,8
isqrtl 2,6 3,6 3,6
isqrt2 3,3 3,3 3,3
mamu?2 3,0 3,0 3,0
K2 | 21| 2,9 | 35 |

Tabelle 9.3: Parallelitat auf Instruktionsebene

9.3.2 Zuwachs des Programmcodes

Das zweite Merkmal des erzeugten Modulo Schedules ist die Vergréerung des Pro-
grammcodes. Tabelle stellt dazu die Lénge des Schedules der Originalschleife der
Lange des erzeugten Modulo Schedules gegeniiber. Die Lange des Modulo Schedules
ist dabei aufgespalten in Prolog, Kernel und kompletten Epilog. Alle Zahlen geben
jeweils die Lange in Instruktionen wieder.

3die Kontrollflussoperationen des TriMedia TM1000-Prozessors besitzen drei Delay Slots
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Abbildung 9.2: Parallelitidt auf Instruktionsebene

Der Zuwachs des Programmcodes liegt fiir dmatrix1 und FFT bei sehr niedrigen 13%
bzw. 7%. Fiir chain2 konnte der Programmcode sogar um 22% reduziert werden.
Die maximale Zunahme liegt bei 120% fiir bitstrng. Im Durchschnitt stieg der Pro-
grammcode um 33% an. Die Werte aus Tabelle sind in Abbildung dargestellt.
Betrachtet man jeweils nur die Schleifenkérper, d.h. nur die zu iterierenden Code-
sequenzen, so bemerkt man eine deutliche Reduktion ihrer Léngen. So wurden die
Grofen der noch zu iterierenden Instruktionen bei chain2, chain, dmat1x3, dmatrix1
und FFT um iiber 50% reduziert.

Da fiir dfir, dlms und isqrt2 gar keine bis geringe Leistungssteigerung erzielt wur-
de, hat sich hier die Anzahl der Instruktionen auch nicht verdndert. Im Durchschnitt
wurde aber die Grofie des Schleifenkorpers um 18% reduziert.

Dieses Verhaltnis der zu iterierenden Codesequenzen zueinander ist in Tabelle
dargestellt.

9.3.3 Giiltigkeit des MII

Der Berechnungsaufwand fiir das minimale Initiierungsintervall ist recht hoch (vgl.
Abschnitt [7.3). Deshalb stellt sich die Frage, wie nahe die berechnete untere Schranke
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Lange Lange Zuwachs
Programm | Originalschleife | Prolog ‘ Kernel ‘ Epilog ‘ >
bitstrng 10 6 8 8 | 22 120%
chain 8 4 3 3110 25%
chain2 9 2 3 21 7 - 22%
dfir 12 0 12 0112 0%
dlms 10 0 10 01 10 0%
dmat1x3 25 17 8 14 | 39 56%
dmatrix1 40 12 20 13 | 45 13%
FFT 54 19 24 15 | 58 7%
isqrt1 11 6 8 6 | 20 82%
isqrt2 8 0 8 0| 8 0%
mamu?2 11 14 9 8| 31 82%
|0 | 33% |

Tabelle 9.4: Zuwachs des Programmcodes
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Abbildung 9.3: Zuwachs des Programmcodes



Seite 146 Kapitel 9 Experimentelle Ergebnisse

Lange Lange
Programm | Originalschleifenkérper Kernel Reduktionsrate
[Instruktionen] [Instruktionen] (%]
Bitstrng 10 8 20%
chain 8 3 63%
chain2 9 3 67%
dfir 12 12 0%
dlms 10 10 0%
dmat1x3 25 8 68%
dmatrix1 40 20 50%
FFT 54 24 56%
isqrt1 11 8 27%
isqrt2 8 8 0%
mamu2 11 9 18%
0 | oA

Tabelle 9.5: Groflenverhéltnisse der Schleifenkorper

an dem tatsdchlichen Initiierungsintervall liegt, mit dem ein giiltiger Modulo Schedule
erzeugt werden kann.

Erfreulicherweise kann in den meisten Féllen mit dem berechneten MII bereits
giiltiger ein Modulo Schedule erzeugt werden. Tabelle verdeutlicht, dass bei 64%
der Testprogramme das heuristisch ermittelte MII zu einem giiltigen Modulo Sche-
dule gefiihrt hat. In den anderen Fillen liegt die durchschnittliche Abweichung bei
10%. Die grofite Abweichung tritt bei dfir auf, wo das heuristisch ermittelte M1
mit einem Wert von acht um vier Punkte kleiner ist als das tatsdchliche M1 mit

zwolf.
Abbildung visualisiert die Werte aus Tabelle 0.0

0.3.4 Laufzeit

Die Laufzeitmessungen wurden auf einem Linux-System mit einem Intel®) Pentium™
4 mit 3,06 GHz und 512 MB DDR Arbeitsspeicher durchgefiihrt. Tabelle zeigt
die erzielten Laufzeiten fiir die Testprogramme. Die Laufzeiten sind aufgeteilt in die
Berechnung des M1, die Berechnung des Modulo Kernels, des Prologes und des Epi-
loges sowie in die Integration des Schedules in den umgebenden Kontrollfluss des
Programmes dargestellt. Zusétzlich ist die Gesamtlaufzeit, die zur Optimierung des
Programmes benotigt wurde, angegeben.

Die maximale Gesamtlaufzeit eines Testlaufs liegt bei 8,5s fiir FFT, die minimale bei
0,4s fiir chain und chain?2. Durchschnittlich benétigt die Optimierung 1,9s.
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Programm ‘ MI1 ‘ 11 ‘ Abweichung

bitstrng 5| 6 20%
chain 1] 1 0%
chain?2 1] 1 0%
dfir 8 | 12 50%
dlms 8 110 25%
dmat1x3 515 0%
dmatrix1 12 | 12 0%
FFT 19 | 19 0%
isqrt 1 6| 7 16%
isqrt2 8| 8 0%
mamu?2 5/ 5 0%
Kz 10% |

Tabelle 9.6: Gegeniiberstellung heuristisches M1 zu tatsédchlichem M1

Abbildung 9.4: Gegeniiberstellung heuristisches M1 zu tatséchlichem M1
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Den grofiten Anteil an der Laufzeit hat die Berechnung des MII mit einer durch-
schnittlichen Laufzeit von 1,8s und einem Maximum von 8,2s fiir FFT.

Auflerdem ist erkennbar, dass die Berechnung von Prolog und komplettem Epilog
wesentlich schneller ist als die des Kernels. Die bendétigte Zeit zur Integration des
Schedules in den umgebenden Kontrollfluss ist relativ unabhéngig von der Gréfie der
Eingabeschleife.

Man beachte, dass die angegebene Gesamtlaufzeit nicht einfach die Summe der einzel-
nen Teillaufzeiten ist, da nicht alle Berechnungen einzeln gemessen wurden. Z.B. wurde
nicht die benotigte Zeit zur Rekonstruktion des Datenabhéngigkeitsgraphen oder zur
Rekonstruktion der optimierten Assemblerdatei, etc. angegeben. Die angegebenen Ge-
samtlaufzeiten beziehen sich auf den gesamten Prozess vom Parsen der Eingabedatei
bis hin zur Ausgabe der optimierten Fassung als Assemblerdatei mit Ausnahme der
Kontrollflussrekontruktion, die in einem separatem Schritt ablduft. Fiir Laufzeitmes-
sungen der Kontrollflussrekontruktion wird auf ﬂ@h verwiesen.

Programm MII Prolog | Kernel | Epilog | Integration | Gesamt
[ms] [ms] [ms] [ms] [ms] [ms]

bitstrng 266,99 0,25 6,53 0,25 0,14 275,14
chain 3,02 0,12 0,33 0,07 0,11 4,27
chain?2 3,15 0,06 0,31 0,03 0,11 4,22
dfir 1574,55 0,05 33,03 0,11 0,04 | 1608,51
dlms 1244.,43 0,41 25,76 0,14 0,14 | 1271,78
dmat1x3 442,20 0,60 10,70 0,29 0,18 455,39
dmatrix1 6371,95 0,62 | 169,06 0,50 0,22 | 6544,03
FFT 8231,24 0,86 | 263,55 0,54 0,26 | 8498,72
isqrt1 671,14 0,29 22,73 0,25 0,13 695,41
isqrt2 472,86 0,04 15,29 0,03 0,03 488,84
mamu?2 1023,41 0,67 20,73 0,27 0,16 | 1046,36
|0 [ 184590 | 0,36 [ 51,64 0,23 | 0,14 | 1899,33 |

Tabelle 9.7: Laufzeiten der Optimierung

9.4 Interpretation

Die in Abschnitt beschriebenen Experimente und deren Ergebnisse zeigen, dass
signifikante Leistungsverbesserungen in der Ausfithrungszeit von Schleifen moglich
sind gegeniiber den Ergebnissen azyklischer Instruktionsanordnungsverfahren, die der
Philips tmcc-Compiler erzielt. Hier wurden um bis 3,13 Mal schnellere Schedules er-
zeugt (vgl. Abschnitt @3.1]), wobei die maximale Parallelitat (von fiinf Operationen
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pro Instruktion) des TriMedia TM1000-Prozessors weitestgehend ausgenutzt werden
konnte. Diese guten Ergebnisse konnten fiir Eingabeprogramme erzielt werden, deren
Datenabhéngigkeitsgraph Abhéngigkeitsketten enthélt, die es azyklischen Verfahren
unmoglich machen, weitere Parallelitdt auf Intruktionsebene zu erzeugen. Weniger
gute Ergebnisse wurden fiir Programme erzielt, fiir die bereits azyklische Verfahren
einen hohen Grad an Parallelitdt erzeugen konnten. Dies ist darin begriindet, dass in
dem Fall durch azyklische Verfahren bereits gute Schedules mit der auf dem Prozes-
sor verfiigharen Parallelitéit erzeugt wurden. Dadurch bleibt nur wenig Freiraum fiir
weitere Optimierung.

Ein weiteres Qualitétskriterium fiir Schedulingverfahren ist die erzeugte Gréfle des
Programmcodes. In den durchgefithrten Experimenten wurde die Anzahl der zu iterie-
renden Instruktionen um bis zu 68% reduziert. Dieser Reduktion steht die notwendige
Generierung von Prolog und Epilog entgegen, sodass es insgesamt zu einem Zuwachs
der Codegrofie um bis zu 120% kommt. Durchschnittlich wéchst der Programmecode
aber nur um 33%. Im Vergleich wiirden durch die Anwendung von Loop-Unrolling Zu-
wachsraten von mehr als 100% auftreten, sodass man von einem moderaten Zuwachs
der Codegrofie sprechen kann. Einer durchschnittlichen Leistungssteigerung von 34%
steht ein Zuwachs der Codegrofie von durchschnittlich 33% gegeniiber.

Der hohe Aufwand fiir die Berechnung des M I macht durchschnittlich 97% der Ge-
samtlaufzeit aus. Doch der hohe Berechnungsaufwand zahlt sich dadurch aus, dass
die berechnete Approximation des M1 in 64% der Falle bereits die Erzeugung eines
giiltigen Modulo Schedules zulésst. Ist dies nicht der Fall, so kann mit einem durch-
schnittlich 10% hoheren Initiierungsintervall ein giiltiger Schedule berechnet werden.
Das bedeutet, der hohe Berechnungsaufwand fiir die Approximation verringert die Be-
rechnungszeit fiir den giiltigen Schedule, da im Falle eines zu kleinen I der Vorgang
wiederholt werden muss.

Die gemessenen Laufzeiten liegen fiir realistische Eingabeprogramme aus dem einge-
betteten Bereich zwischen 0,5s und 8,5s Gesamtlaufzeit. Diese Zeiten zeigen, dass das
Verfahren trotz seiner hohen Komplexitidt durchaus in die Toolchains von Produkti-
onsverfahren integriert werden kann.
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Kapitel 10

Zusammenfassung und Ausblick

Die vorliegende Diplomarbeit befasst sich mit dem Softwarepipelining Algorithmus
Iterative Modulo Scheduling, insbesondere dem FEinsatz von Softwarepipelining als
Postpass-Optimierung. Das Verfahren wird generisch definiert, was die Voraussetzung
fiir den Einsatz in retargierbaren Systemen darstellt. Die vorgestellte Implementierung
wendet das beschriebene Verfahren auf die Schleifen von Programmen in Assembler-
darstellung an und erzeugt einen um bis zu 3,13 Mal schnelleren Schedule fiir die
Eingabeschleifen, der als optimiertes Assemblerfile ausgegeben wird. Dies wird bei nur
moderat ansteigender Codegrofie erzielt. Die Eigenschaft der Retargierbarkeit wird da-
bei durch die Integration des Verfahrens in das PROPAN-Framework erreicht, das spezi-
ell fiir generische Postpass-Optimierungen entwickelt wurde. Dadurch beschriankt sich
die Anpassung an eine neue Zielarchitektur auf das Erstellen einer TDL-Spezifikation
des Prozessors.

Softwarepipelining ist ein statisches globales und zyklisches Instruktionsanordnungs-

verfahren, das den Schedule einer Schleife durch die Konstruktion eines neuen Schlei-
fenkorpers (Kernel) verbessert. Dessen Anzahl an Instruktionen, die zu iterierende
Codesequenz, wird dabei minimiert. Die Konstruktion des neuen Schleifenkorpers ba-
siert auf der iiberlappenden Ausfithrung (Verzahnung) aufeinanderfolgender Schleife-
niterationen bei gleichzeitiger Extraktion von Parallelitéit auf Instruktionsebene. Der
neue Schleifenkorper erfordert dabei jeweils eine vorgeschaltete und nachgeschaltete
azyklische Codesequenz (Prolog und Epilog).
Als Ausgangspunkt der Umsetzung wurde das Rahmenwerk Modulo Scheduling, spezi-
ell der von Rau entwickelte Algorithmus [terative Modulo Scheduling verwendet. Hier
wird die iiberlappende Ausfiihrung aufeinanderfolgender Schleifeniteration durch die
Berechnung eines Initiierungsintervalls erzielt, das den zeitlichen Abstand zwischen
dem Start zweier aufeinanderfolgender Iterationen definiert.

Die Anwendung von Softwarepipelining im Allgemeinen und Modulo Scheduling im
Speziellen auf Assemblerebene macht einige Anpassungen des existierenden Verfahrens
notwendig. Beim Postpass-Ansatz ist der Kontrollfluss der Originalschleife durch im
Eingabeprogramm vorgegebene Verzweigungsoperationen festgelegt. Durch die Opti-
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mierung der Schleife werden die Ziele dieser Verzweigungen ungiiltig und miissen an-
gepasst werden. Auflerdem gibt es auf irreguldren Architekturen fiir Verzweigungsope-
rationen Delay Slots, die bei der Erzeugung des neuen Schleifenkorpers berticksichtigt
werden miissen.

Die Eingabe des Verfahrens ist das vom Ubersetzer erzeugte Assemblerprogramm.
Zu Beginn miissen daher zur Durchfithrung notwendige Informationen (Kontrollfluss-
graph, Datenabhéngigkeitsgraph, Kontrollabhéngigkeitsgraph) aus der Eingabedatei
mittels Programmanalysen rekonstruiert werden. Gerade die Rekonstruktion des Kon-
trollflussgraphen ist ein schwieriger und komplexer Vorgang ([The0d, Wil01]). AuBer-
dem ist der Datenabhéngigkeitsgraph auf Assemblerebene wesentlich komplexer und
flacher, da zum einen keine hoherstufigen Datenstrukturen mehr sichtbar sind sondern
nur noch Zugriffe auf die Inhalte von Registern und des Speichers und zum anderen
eine Anweisung in der Hochsprache teilweise in mehrere dquivalente Assemblerope-
rationen iibersetzt wird. Auch die priadikative Ausfithrung von Operationen erzeugt
Datenabhéngigkeiten, die das Ergebnis des Verfahrens beeinflussen.

Eine weitere Eigenschaft der Assemblereingabe ist die bereits durchgefiihrte Registe-
rallokation, d.h. die Entscheidung, welche Werte in Registern und welche im Speicher
gehalten werden miissen, wurde vom Ubersetzer bereits getroffen. Dies ist eine Be-
schrankung, die nicht iiberwunden werden kann. Zumindest die Registerzuweisung
kann aber durch Registerumbenennungen im Postpass-Ansatz noch modifiziert wer-
den.

In den mit der Implementierung durchgefiihrten Experimenten wurden die
Schleifen von Testprogrammen verschiedener Benchmarks (DSPSTONE-Benchmark
[ZMSM94, [SWS95] und Mibench-Benchmark MD optimiert. Die Ergebnisse
zeigen eine Leistungssteigerung der optimierten Schleifen bis zum 3,13-fachen in der
Ausfiithrungszeit. Betrachtet man die Codegrofle, so zeigt sich, dass der zu iterieren-
de Code um bis zu 68% reduziert wird bei einer Gesamtzunahme des Programmcodes
(durch Prolog und Epilog) von durchschnittlich 88%. Die gemessenen Laufzeiten liegen

zwischen 0,5s und 8,5s.

Das vorgestelle Verfahren optimiert die innersten Schleifen eines Programmes. Eine

vorstellbare Optimierung wére die Ausweitung der Methode auf geschachtelte Schlei-
fen. Hierzu miisste man eine innere Schleife als , Meta-Instruktion“behandeln (vgl.
Abschnitt [.4T]). Vorher miisste durch entsprechende Experimente untersucht wer-
den, ob durch diese Erweiterung noch weitere Parallelitéit erzeugt werden kann. Dies
héngt sicherlich auch von der Entwicklung der Halbleiterindustrie ab. Wenn der Trend
zu Maschinen mit noch gréerer Parallelitéit geht, stellt die Behandlung von geschach-
telten Schleifen sicherlich eine sinnvolle Erweiterung dar.
Eine weitere von der Marktentwicklung unabhéngige Optimierung ist die Verzahnung
von Prolog und Epilog mit den die Schleife umgebenden Codesequenzen. Dies kann
durch den Einsatz existierender azyklischer Instruktionsanordnungsverfahren (wie et-
wa List Scheduling) erreicht werden.
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Diese Arbeit zeigt, dass Softwarepipelining auf Assemblerebene moglich ist und auch
nutzbare Ergebnisse liefert, da signifikante Leistungsteigerungen bei nur moderat stei-
gender Grdfle des Programmcodes erzielt werden koénnen.

Das Verfahren stellt eine Programmoptimierung dar, mit der die Reaktionszeit von
eingebetteten Systemen durch eine beschleunigte Ausfithrungszeit verbessert werden
kann. Dadurch sind in einem vorgegebenen Zeitraum auch komplexere Berechnungen
durchfiithrbar. Gleichzeitig wéchst die Programmgrofie nur moderat im Vergleich mit
Verfahren wie Loop-Unrolling an. Dies spart Speicherplatz, die teuerste Komponente
in eingebetteten Systemen. Durch die Integration in das PROPAN-Framework und die
damit vorhandene Anbindung zu TDL ist das Verfahren retargierbar und kann die
Vorteile von PROPAN voll ausnutzen. Diese sind gleichermaflen das Optimieren iiber
Bibliotheksgrenzen hinweg als auch das Optimieren von handgeschriebenem Assemb-
ler, wie er im Bereich der eingebetteten Systeme immer noch vorkommt. Auflerdem
kann dadurch Softwarepipelining mit anderen Optimierungen, z.B. der Instruktions-
anordnung durch ganzzahlige lineare Programmierung (m]), kombiniert werden.
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