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Les techniques employées pour améliorer le débit d’instructions des microprocesseurs
peuvent avoir un impact sur la prédictibilité des exécutions et l’exploitation du par-
allélisme peut introduire un surcout lié a leur gestion. Ce mémoire propose une ap-
proche de conception d’une microarchitecture processeur visant a résoudre ces deux
problématiques conjointement. Il sera montré expérimentalement qu’il est possible
d’obtenir un temps d’exécution et un temps de réponse déterministe sans impacter
le taux d’utilisation du processeur. Il sera aussi montré que cette approche permet
d’éliminer le cout en performance des changements de contexte et de I’ordonnancement

multi-taches.
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Introduction

La démarche a l'origine de ce projet était d’étudier la faisabilité d’intégrer un plus grand
niveau d’abstractions aux architectures processeurs tant au niveau du langage machine
qu’a celui de la gestion matériel. Dans cette optique, il semblait intéressant d’étudier les
noyaux et micro-noyaux ainsi que les architectures et microarchitectures processeur. Le
sujet étant vaste, I’étude s’est recentrée sur 'un des aspects les plus critiques en terme
de performance : 'ordonnancement de processus et d’instructions, principalement dans
le cadre du multithreading et du multiprocessing. Du fait que les applications les plus
sensibles aux performances d’ordonnancement sont celles ayant des contraintes temps
réel, ce projet s’est naturellement dirigé vers ce type d’application. Les études portant
sur 'implémentation de co-design hardware/software de systemes d’exploitations temps
réel sont nombreuses mais ne s’intéressent que rarement au probleme d’un point de vue

microarchitectural, et c’est précisément ce dont il va étre question dans ce projet.

Ce travail se base principalement sur deux ouvrages :

e Operating System - Internals and design principles écrit par William Stallings [2].

e Processor Architecture - From Dataflow to Superscalar and Beyond écrit par Jurij
Sile, Borut Robic et Theo Ungerer [3].

Ainsi que sur les travaux de Gaitan Vasile Gheorghita, Gaitan Nicoleta Cristinaet Un-
gurean loan concernant leur microarchitecture MPRA (Multiple Pipeline Register Ar-

chitecture). [4, 5].

La microarchitecture MPRA offre des performances prometteuses en terme de temps de
réponse, de changement de contexte et d’ordonnancement pour les applications temps
réel. Ce travail tente de trouver une microarchitecture plus adaptée au multithreading
et au multiprocessing du point de vue de la puissance de calcul. De plus, cette recherche

tente de respecter la contrainte de temps exacte d’exécution.

Pour y parvenir, ce travail passera en revue la littérature au sujet de 'ordonnancement

en général, multithread, et hardware, ainsi que les possibilités d’implémentation au

1



Introduction 2

chapitre 1. Ensuite, une exploration des architectures et microarchitectures processeur
sera proposée chapitre 2. Et pour conclure (chapitre 3), une description détaillée de
I'implémentation d’un microprocesseur avec ordonnancement et sa validation sur FPGA
(Field-Programmable Gate Array) seront présentés, et cette implémentation sera com-

parée et critiquée.



Chapitre 1

L’ordonnancement de processus

L’ordonnanceur, dans le domaine de 'informatique, est la partie d’un systéme d’exploitation
qui s’occupe de déterminer quels processus et quels threads doivent étre exécutés a quel
moment. En particulier, dans les systemes temps réel, il permet d’organiser I’exécution
de processus afin de satisfaire des contraintes de temps. Ce chapitre passe en revue
I’essentiel du fonctionnement d’un ordonnanceur, les différents choix techniques possi-
bles et leur impact sur les performances d’un systeme. Il ne traitera pas des différents
algorithmes définissant la politique d’ordonnancement, mais uniquement de la maniere
de classifier les axiomes de base les caractérisant afin d’identifier un socle commun
implémentable de fagon hardware. Cette section constitue la base théorique sur laquelle

s’appuie le développement de I'ordonnanceur hardware développé chapitre 3.

1.1 Objectifs

Selon Linus Torvalds, fondateur du projet Linux, la problématique de la conception

d’ordonnanceurs n’est pas complexe tant leur conceptualisation est simple :

“[...] Let’s face it - the current scheduler has the same old basic structure that it did
almost 10 years ago, and yes, it’s not optimal, but there really aren’t that many real-

world loads where people really care. I'm sorry, but it’s true.

And you have to realize that there are not very many things that have aged as well as

the scheduler. Which is just another proof that scheduling is easy.

o]

In comparison to those kinds of issues, I suspect that making the scheduler use per-CPU

queues together with some inter-CPU load balancing logic is probably _trivial_. Patches

3



Chapitre 1. L’ordonnancement de processus 4

already exist, and I don’t feel that people can screw up the few hundred lines too badly.”

[6, Linus Torvalds]

Ce dernier reconnait que 'optimal n’est pas atteint mais trouve qu’il y a de toutes
fagons peu d’intérét a y arriver car le probleme de répartition des taches parmi plusieurs
processeurs est trivial. Cette vision de 'ordonnanceur Linux est critiquée par 1’étude
de Jean-Pierre Lozi, Baptiste Lepers, Justin Funston, Fabien Gaud, Vivien Quéma, et
Alexandra Fedorova [7]. Ils concluent que la problématique de répartition des cycles CPU
entre les threads, bien que considérée comme résolue, ne ’'est pas et que la complexité

u matériel informatique récent rend la conception d’un ordonnanceur sujette aux bugs.
d t 1 inf t t dl t d’ d tt b

De plus, Kaustubh R. Joshi [8] et Robert Love [9, p. 67] estiment que la réalisation d’un
ordonnanceur performant pour tout type de systéemes est un probleme complexe. Cela
s’explique par la diversité (a priori infinie) des systémes possibles et par le fait que, par
définition, leur catégorisation est empirique et non exhaustive. L’approche tradition-
nelle est de spécialiser le systeme d’exploitation pour une application particuliere ou de

hiérarchiser les politiques d’ordonnancement et de les faire coexister.

Une autre piste de solution est apportée par le concept de micro-noyaux [10]. L’idée
est d’implémenter un ordonnanceur de la fagon la plus simple possible tout en lais-
sant la possibilité d’implémentation de fonctionnements plus complexes dans la couche

utilisateur.

C’est cette derniere approche qui sera utilisée dans ce mémoire. L’objectif de ce travail
. . . , .
est d’envisager une migration d’'une partie des ordonnanceurs de la couche noyau vers
la couche hardware. La démarche a l'origine du développement des micro-noyaux est
semblable. Ce travail ne traite que des ordonnanceurs, mais la méme logique peut étre
appliquée a la totalité des composantes d’un micro-noyau. Sachant que la principale
critique émise contre les micro-noyaux se porte sur leur performance concernant la ges-
tion des communications inter-processus [11], leur implémentation hardware pourrait
résoudre ce probleme. Il est intéressant de noter qu’lntel [12] envisage d’intégrer un
micro-noyau a ses processeurs principalement pour ’ordonnancement multiprocesseur.
Le travail de Itai Avron et Ran Ginosar [13] conclut aussi qu'un ordonnancement hard-

ware présente un intérét pour répondre & I’évolution du nombre de processeurs.

1.2 Fonctionnement général

Le concept d’ordonnanceur constitue la base des systéemes d’exploitations multiprogram-
mation [14, p.261]. Contrairement aux systémes mono-programmation, un systéme mul-

tiprogrammation nécessite un arbitrage permettant de partager le temps processeur entre
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différents processus. Ce role est assuré par I’ordonnanceur.

Le principal intérét de ce type d’OS (Operating System) est de maximiser le taux
d’utilisation du CPU (Central Processing Unit) en permettant & ce dernier d’exécuter
un processus quand un autre est en attente, par exemple, lors de requétes I/O (Input /
Output). [14, p.261].

Les systemes informatiques gagnant en complexité (processeurs multi-coeurs, cloud com-
puting, ...), la notion d’ordonnanceur peut étre étendue a la gestion de ’allocation des

ressources matérielles aux processus et aux threads.

1.2.1 Niveaux d’ordonnancement [2, p.416-421]

Il est proposé dans [2, p.416-421] de subdiviser ’ordonnanceur en quatre sous fonctions

indépendantes permettant de répartir des taches.

Suspend
Global Queue Ready Queue Ready Queue

e g3 - $3 4T

Long-term
Scheduler
Short-term
Scheduler
Running Queue

Medium-term
Scheduler

Suspend Blocked Queue

Blocked Queue

—

Disk ~ Main —~
Memory ~ Memory e

CPU

FIGURE 1.1: Fonctionnement général d’un ordonnanceur

Les trois premieres concernent la migration des taches entre les différents niveaux de
mémoires jusqu’a leur exécution au sein de I'unité de calcul (Ordonnancement & long,
moyen ou court-terme). Tandis que Iordonnancement I/O se préoccupe uniquement

d’ordonnancer les requétes d’entrée/sortie.

Ordonnancement a long-terme

L’ordonnancement a long terme vise a décider quelle tache aura acces au systeme. Il
controle le degré de multiprogrammation! [2, p.417]. Seules la création de nouveaux pro-
cessus et leur sortie du systéme sont prises en charge par cette partie de I’ordonnanceur.

Son exécution est relativement peu fréquente.

1 N g . N
Le nombre de processus pouvant étre exécutés simultanément. C’est-a-dire, le nombre de processus
présents dans ’ordonnanceur a moyen-terme
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Ordonnancement & moyen-terme

Les processus créés par 'ordonnanceur a long-terme sont traités par l'ordonnanceur
a moyen-terme. Celui-ci décide quels processus doivent étre chargés partiellement ou
completement dans la mémoire vive et étre envoyés vers I’ordonnanceur a court-terme
[2, p.416]. Sa fréquence d’exécution est intermédiaire entre I'ordonnancement & court et

long terme.

Ordonnancement a court terme

L’Ordonnancement & court terme 2 est le controle le plus fin de I'exécution des processus.

Son exécution est déclenchée par les événements suivants [2, p.420] :

Interruptions temporelles

Interruptions I/0

Appels systemes

e Signaux

Il permet de controler précisément quel processus est exécuté a quel moment. Son
role principal est d’exécuter des processus en attente quand d’autres sont bloqués pour

diverses raisons (attente d’interruption, requétes I/O, mise en attente, etc.).

L’ordonnanceur I/0

L’ordonnanceur I/O gere les requétes d’entées / sorties envoyées par les processus et les

priorités d’acces aux dispositifs.

1.2.2 Ordonnancement multi-processeur|[14]

L’organisation de taches pour un systéme multiprocesseur introduit la notion de répartition
des ressources. Il existe trois méthodes de répartition pour organiser des taches parmi

plusieurs processeurs : global, partitionné, semi-partitionné.

2Parfois appelé Dispatcher dans la littérature
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Ordonnancement global

Toutes les taches sont placées dans une queue unique partagée par I’ensemble des pro-
cesseurs. A chaque ordonnancement, 'ordonnanceur répartit les taches parmi les pro-

cesseurs.

| hew |74_| ‘ |_> Scﬁle(z:ltzjcllilng ) T ¥

Global Queue

CPU1 CPUN

FI1GURE 1.2: Fonctionnement d’un ordonnanceur global

Ce type d’ordonnanceur est capable, a chaque ordonnancement, de calculer une répartition

proche de l'optimal au cotit d’une migration de taches inter-processeur fréquentes.

Avantages
e Répartition (proche de 1’) optimale
° Equitable pour chaque processus
Inconvénients
e Mauvaise localité de la mémoire cache

e Mauvaise évolutivité (La queue est partagée pour N processeurs)

Ordonnancement partitionné

Les taches sont réparties initialement de facon a ce que, pour chaque processeur, un
ordonnancement soit possible. De cette facon, les taches ne migrent pas d’un processeur

a l'autre.

Avantages
e Facile a implémenter
e Pas d’arbitrage nécessaire au niveau de la queue.

e Meilleur localité de la cache
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Partitioning - o -
Scheduler

Local Queue
Local Queue

Global Queue

Scheduler 1 Scheduler N

CPU1 CPUN

Exit ---

FIGURE 1.3: Fonctionnement d’un Ordonnanceur Partitionné

Inconvénients

Téches mal réparties

Ordonnancement non-équitable

e moins bonne utilisation du CPU

Ordonnancement semi-partitionné

Il s’agit d’'un compromis entre les deux premieres méthodes. Les taches sont pré-

distribuées entre les processeurs mais peuvent migrer d’un processeur a l'autre.

1.2.3 Ordonnancement multi-threads

Le multi-threading, contrairement au multi-processing vise a augmenter la vitesse d’exécution
d’une application donnée soit en exploitant le parallélisme offert par un processeur, soit

en exploitant les temps d’attentes pour exécuter d’autres calculs.

L’ordonnancement de taches multi-threadées, dans le cadre d’un systéme multi-processeur,
ajoute une contrainte supplémentaire qui est la localité de la mémoire. Cette con-
trainte rend la performance du multi-threading dépendante de ’ordonnanceur et de

I’architecture processeur.

Bien qu’un tel systeme puisse améliorer significativement les performances d’une appli-

cation, cette avancée est limitée par certains facteurs.

Amdahl remet en cause I'idée selon laquelle le calcul paralléle diminue forcément le temps
de calcul. Il montre [15] les performances de 3 machines, comparables en terme de com-

plexité, en fonction du niveau de parallélisation atteignable (voir Fig. 1.4). Une machine
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30 30

Probable region
of operation

Performance

0% 50 % 65 % 100 %

Parallelism

FIGURE 1.4: Parallele vs Séquentiel - réinfographié sur base de [15]

A avec 32 unités arithmétiques en paralléle, une machine B avec 3 unités pipelinées vec-
torielles d’une largeur de 8 unités arithmétiques, et une machine C identique a B mais
fonctionnant & la fréquence de A. Ainsi, il montre que le temps d’exécution d’un calcul
exploitant le parallélisme ne peut étre inférieur au temps d’exécution de la plus longue

chaine séquentielle. Ce qui explique le gain en performance des machines B et C.

Amdahl modélise le gain potentiel du parallélisme par I’équation suivante [14, p.167]

nommée Loi d’Amdahl :

SpeedUp <

1-S
S+ 15

Ou S représente la portion de code non parallélisable et P le nombre de processeurs
disponible. Cette loi est représentée Fig. 1.5. Cette loi montre que le gain potentiel
obtenu en multipliant les processeurs tends vers 1/S. De ce point de vue, l'intérét
des systemes multiprocesseurs semble limité excepté pour les taches completement par-

allélisables. Dans ce dernier cas, ’équation tends vers P.

Cette loi est relativisée par Gustafson. Ce dernier affirme dans [16] que, si pour un
probleme statique, la loi d’Amdahl est correcte, elle ne tient pas compte du fait que la
parallélisation permet de traiter des quantités plus importantes de données. Ce dernier

modélise le gain potentiel par 1’équation [17] :
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W = BTparR + p(l - B)TparR

Toeg = W/R

SpeedUp = ?eq =B+p(l-p)
par
Ou W représente le travail total a exécuter, T),, le temps total d’exécution parallele, R le
taux d’exécution d’un processeur, p le nombre de processeurs, 3 la proportion de temps
Tpar qui peut étre exécutée dans la partie séquentielle et Tse, le temps d’exécution pour
un seul processeur. La différence entre les deux modeles est due au fait que Gustafson
tient compte du fait que ’augmentation du nombre de processeurs permet de traiter
plus de données. Le bénéfice se calcule donc en considérant le temps qu’une machine
purement séquentielle prendrait pour traiter les données supplémentaires. Cette maniere
de montrer le gain obtenu en utilisant le parallélisme permet de se rendre compte de
son utilité pour certaines applications. Mais elle ne conteste en rien la limite théorique
modélisée par la loi d’Amdahl. Gustafson contredit simplement 1’estimation faite par

Amdahl en se qui concerne le taux de parallélisation qu’il est possible d’obtenir.

Amdabhl’s Law
20.00 —
A
18.00 = :
/ Parallel Portion
16.00 7 —50%
—75%
14.00 —90%
—95%
12.00
a /
2
@ 10.00 —
& 1
8.00 /
6.00 A
4.00 V/ —
—
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Number of Processors

FIGURE 1.5: Loi d’Amdahl [18]

La loi d’Amdahl constitue une limite théorique qui ne tient pas compte des différents
overheads provoqués par le systeme d’exploitation et par le hardware. Il a été montré
expérimentalement par Alan H. Karp et Horace P. Flatt [19] qu’il est possible de

modéliser ce cout supplémentaire en considérant que la fraction non parallélisable de



Chapitre 1. L’ordonnancement de processus 11

I’exécution est dépendante du nombre de processeurs. L’équation du gain potentiel peut

donc s’écrire :

SpeedUp =

1-S(P
S(P) + =50)

Et en tenant compte du fait qu'un systeme puisse exécuter un nombre de processus

supérieur au nombre de processeurs et des overheads qui leur sont liés :

1
1-S(T,P
S(T, P) 4+ =50

SpeedUp =

Ou T représente le nombre de processus ou threads.

Un simple overhead tel que S(1) = 0 et S(T) = 0.01 ferait passer le gain maximum
théorique de l'infini a 100. Ceci justifie largement 'intérét d’optimiser ces différents
overheads afin de minimiser S(T). Ceci constitue 'une des motivations justifiant le travail

décrit chapitre 3.

1.3 Criteres de caractérisation des processus

Sur base de [2, 9, 14], cette section vise & énumérer et définir un ensemble de catégories
permettant de classer les processus et d’en dégager un ensemble de parametres pouvant
intervenir dans la décision d’'un ordonnanceur. Bien que ce travail vise & étre le plus
complet possible dans le recensement de ces catégories et parametres, pour les mémes

raisons que pour les criteres d’évaluation, celui-ci ne saurait étre exhaustif.

Les systemes d’exploitations décrits dans la littérature citée classent les processus sur
base de catégories. Une synthese de ces catégories pour différents systemes d’exploitations

est proposée Table 1.1.

Sur base de ce tableau, on constate que ces catégories mélangent plusieurs aspects du

systeme :

e Le niveau d’autorisation du processus : toutes les catégories de type ” Systeme”.

e Les aspects temporels du processus : Les catégories " Interactive” et ”Real-

time”.

e La politique d’ordonnancement utilisée : Les catégories : "FIFO”, ”Round-

Robin”, ”Fair share”, etc.
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Solaris FreeBSD Linux Kernel 2.6 0OS X
(14, p.297] [2, p.483] [2, p.443, 477-479] [20]
System System Bottom-half kernel System Kernel mode only
Top-half kernel System high priority
Time sharin Time sharin
Normal Foir share & Tdle User & Other Normal
Fixed priority FIFO
Real-time Real-time Real-time Round-Robin Real-time
Interactive

TABLE 1.1: Classification des processus pour différents systemes d’exploitation

Le fait de catégoriser les processus réduit 'information disponible sur leurs propriétés.
Ce travail propose donc, plutot que de classer les processus en catégorie, de définir les
variables qui les différencie les uns des autres et de considérer la politique d’ordonnancement

séparément.

1.3.1 Niveaux d’autorisations

Comme constaté Table 1.1, certaines catégories de processus peuvent opérer a différents
niveaux de privileges. Les catégories de processus s’exécutant dans la couche noyau
(Kernel) ont acces au hardware et recoivent une priorité d’exécution plus importante.
Dans le cas des noyaux monolithiques, seul le noyau a acces au hardware. Les micro-
noyaux quant a eux, exécutent les drivers dans la couche utilisateur et permettent donc

un acces au hardware depuis la couche utilisateur.

Afin de gagner en généralité, il est possible de considérer le niveau d’autorisation d’un
processus en faisant abstraction de son niveau de priorité et de la maniere dont celui-ci

est traité par I’ordonnanceur.

1.3.2 Utilisation des ressources

On rencontre dans la littérature [14, p.113][2, p.419][9, p.43] une proposition de classi-
fication basée sur le fait qu'un processus puisse étre de type ”"1/O-Bound” ou ”CPU-
Bound”. C’est-a-dire que celui-ci peut soit étre limité par le processeur (peu de requétes
I/0O) ou par les requétes I/O (peu de calcul), soit étre équilibré. Le principal intérét
de cette catégorisation est de permettre a un ordonnanceur d’optimiser 'utilisation des

ressources.

Le temps de calcul et l'acceés aux entrées / sorties peuvent étre considérés comme

deux ressources particulieres d’'un processeur. Partant de ce constat, il est possible
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d’élargir ce critere a la totalité des ressources partiellement ou totalement indépendantes?
disponibles. De cette fagon, la définition de ce critere de classification n’est plus limitée
a une architecture donnée et permet d’envisager, par exemple, des proccessus Memory-
Bound, FPU-Bound, GPU-Bound et éventuellement ’appliquer a des ressources n’ayant

pas encore été inventées.

1.3.3 Périodicité

Il est possible de différencier les processus en deux types : les processus périodiques et
non périodiques. Bien que l'on pourrait considérer une tache non périodique comme
étant une tache périodique de fréquence nulle, il est intéressant de les classer en deux
groupes dans la mesure ot ’exécution d’une tache périodique pourra étre anticipée afin
d’assurer des contraintes temps réel. Pour une tache non périodique, I'objectif sera de
minimiser son temps d’exécution et donc son temps de réponse. Bien que 'on puisse
distinguer les processus de type batch? et les processus interactifs [21], il est possible de
considérer un processus interactif comme étant un processus batch ayant des contraintes

temporelles en terme de temps de réponse et de temps exécution.

1.3.4 Contraintes temporelles

Les contraintes temporelles peuvent étre séparées en deux caractéristiques distinctes : le
temps de réponse et le temps de calcul. La premiere caractéristique définit le temps qu’un
processus peut attendre avant d’étre exécuté tandis que la seconde définit le temps qu’il
peut prendre pour s’exécuter. Bien que les processus ayant des contraintes temporelles
sont généralement regroupés en deux catégories (processus temps réel et processus a
contraintes temps réel strictes), seule la gravité d’un non respect des délais differe. Si un
systeme est capable de respecter des contraintes temps réel strictes, il sera aussi capable

d’exécuter toutes formes de processus temps réel.

1.4 Criteres d’évaluation des ordonnanceurs

Cette section est basée sur deux livres de référence traitant des systemes d’exploitations

5

[2, 14]. Elle vise & énumérer, de facon non exhaustive > , un ensemble de critéres

3La notion d’indépendance est utilisée, dans ce contexte, pour illustrer le fait que deux ressources
peuvent étre utilisées en parallele.

1Processus apériodique ayant pour role d’effectuer une quantité importante de calculs

5Etant donné la diversité des fagons dont il est possible d’ordonnancer des processus et étant donné
que la méthode utilisée dépend des cas d’utilisations d’un systéme qui, par définition ne peuvent étre
limités qu’a 'imagination de leur concepteur, la recherche de I'’exhaustivité n’apparait pas pertinente
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permettant de juger de la qualité d’un scheduler.

1.4.1 Orienté performance du systeme

Taux d’utilisation CPU [14, p.265][2, p.421]

Ce critere évalue le nombre de cycles pendant lequel le CPU est utilisé par rapport au

nombre de cycles total.

Débit d’exécution [14, p.265][2, p.421]

Ce critere évalue le nombre de taches exécutées par unité de temps.

Répartition des ressources [2, p.421]

Ce critere évalue la bonne répartition de l'utilisation des différents périphériques et

composants d’un processeur.

1.4.2 Orienté performance d’un processus

Temps de réponse [14, p.265][2, p.421]

Il s’agit du temps mesuré entre la soumission d’une tache et la premiere réponse calculée

par celle-ci.

Turnaround time [14, p.265][2, p.421]

Il s’agit du temps mesuré entre la soumission d’une tache et son achevement.

Temps d’attente [14, p.265]

Il s’agit du temps qu’'une tache passe a attendre I'acces a une ressource quand elle est

préte a démarrer ou continuer son exécution.
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1.4.3 Orienté contraintes

Equité [2, p.421]

)

Ce critere évalue le fait qu'il n’y ait pas de ”starvation®” et que les différents processus

soient traités de la méme fagon.

Deadlines [2, p.421]

Dans le cas de processus spécifiant une date limite d’exécution, ce critere évalue le respect

de cette contrainte.

Prédictibilité [2, p.421]

Ce critere évalue la mesure dans laquelle un temps d’exécution n’est pas dépendant de la
charge totale du systeme. C’est-a-dire que le temps de réponse et le “turnaround time”

restent identiques d’une exécution a une autre.

Respect des priorités [2, p.421]

Ce critere évalue si 'ordonnanceur respecte bien les priorités d’exécution définies par le

systeme.

1.4.4 Criteres indépendants des processus

La plupart de ces criteres sont fortement dépendants des taches a exécuter, du systeme
et du processeur. Dans ce travail, la réflexion porte sur la réalisation d’un ordonnanceur
hardware et non d’un systéeme. Afin de simplifier ces criteres d’évaluation et de les rendre
compatibles avec ce qui doit étre mesuré, on émet I’hypotheése de processus parfait selon

ces propositions :

e Si le processus nécessite le respect de deadline, celui-ci doit disposer d’une borne
maximale en terme de nombre d’instructions a exécuter.
e Si le processus nécessite un temps d’exécution déterministe, celui-ci doit lui méme

avoir un nombre d’instructions a exécuter déterministe.

Ces criteres peuvent donc se résumer par :

5Terme utilisé en anglais pour décrire le fait qu’un processus n’est jamais exécuté
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I’overhead

L’overhead représente, dans le domaines des systemes d’exploitations et des processeurs,
un temps de calcul qui n’est pas directement utilisé par un processus ou un temps de
propagation d’un périphérique qui empéche I'exécution de ce dernier. Dans le cadre
de I’étude des ordonnanceurs le terme représente le temps utilisé pour calculer 'ordre

d’exécution d’une liste de processus[22].

L’overhead a un impact direct sur les critéres suivants : taux d’utilisation CPU, débit

d’exécution, le temps de réponse et le temps d’attente.

Le jitter

le jitter représente lincertitude [22] sur le temps de calcul d’un ordonnancement. Ce

facteur est critique pour les processus temps réel.

Ce critere a un impact direct sur les criteres suivants : la prédictibilité et le respect
des deadlines. Une borne supérieure sur le temps d’ordonnancement suffit au respect de

deadlines.

Le respect des priorités

Le respect des priorités a déja été discuté et a une influence sur le respect des deadlines

et la prédictibilité.

L’équité

Ce critere a déja été discuté et a une influence sur le temps d’attente et le “turnaround

time”.

Le temps de réponse

Le temps de réponse de I'ordonnanceur est principalement lié a son overhead mais le

temps de gestion des interruptions et des événements peut aussi interférer avec ce critere.

La répartition des ressources

Déja décrit parmi les criteres généraux, ce critére a aussi un impact sur le taux d’utilisation

du CPU.
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1.5 Ordonnancement hardware

De fagon analogue aux ordonnanceurs software, les ordonnanceurs hardware s’occupent
de déterminer quels processus ou quelles instructions doivent étre exécutés par un ou
plusieurs processeurs. Cette section présente l'intérét qu’ils ont par rapport a leurs
homologues softwares. Leur objectif est de, premierement, décharger le processeur de
I’'exécution du software qu’ils remplacent et, deuxiemement, d’assurer des contraintes
temps-réel qu'un ordonnanceur software ne serait pas a méme de respecter. L’ordonnancement

d’instructions sera discuté dans le cadre des microarchitectures processeur Chapitre 2.

La plupart des ordonnanceurs sont implémentés dans la couche software. Le probleme
d’ordonnancement étant un probléme NP-complet[23], seule une heuristique peut étre
utilisée pour le résoudre en un temps raisonnable. Une heuristique étant par définition
imparfaite, le fait de 'implémenter dans la couche software permet aux développeurs
d’y apporter des améliorations sans devoir changer le matériel. Ceci est la principale
justification expliquant leur popularité. En contrepartie, ceux-ci sont globalement moins
performants que leur homologue hardware, ce qui impacte principalement les systémes
temps réels mais aussi les systéemes interactifs ayant des contraintes lourdes en terme de

temps de réponse.

1.5.1 Apercu des travaux étudiés

L’ordonnanceur développé par Jason Agron, David Andrews, Mike Finley, Wesley Peck
et Ed Kom [22] est une solution hardware implémentée sur FPGA fonctionnant a travers

un Bus.

Celui développé par Pramote Kuacharoen, Mohamed A. Shalan et Vincent J. Mooney
[24] est une solution hardware/software implémentée sur FPGA et ASIC (Application-
Specific Integrated Circuit). Il fonctionne aussi a travers un Bus, le processeur accede

aux fonctionnalités de 'ordonnanceur via des requétes 10.

Le travail de Nikhil Gupta, Suman K. Mandal, Javier Malave, Ayan Mandal et Rabi N.
Mahapatra [25] propose une comparaison entre une implémentation software et hardware
d’un méme algorithme d’ordonnancement. Leur solution hardware a été implémentée

sur ASIC.

Le travail de Vasile Gheorghita Gaitan, Nicoleta Cristina Gaitan, Member, et Ioan
Ungurean [4, 5] propose une solution FPGA complétement hardware intégrée a une

microarchitecture RISC.
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Celui de Itai Avron et Ran Ginosar [13] propose une simulation d’ordonnanceurs hard-

ware selon différentes configurations pour des systemes de type “many-core”.

Cette étude s’est limitée a ces cing travaux car ils couvrent ’ensemble des sujets nécessaires
a la discussion qui suit. Seul le travail de Vasile Gheorghita Gaitan et Al. apporte une
solution proche des objectifs choisis pour ce mémoire. Une comparaison entre cette
derniére solution, les deux premieres et celle développée chapitre 3 est proposée section
3.5.3.

1.5.2 TImpact sur les performances

Le temps de calcul d’un ordonnancement en fonction de sa fréquence d’exécution représente
l'overhead. Ce méme temps de calcul dépensé lors d’un appel extérieur représente son
temps de réponse. Minimiser ce temps de calcul d’'un ordonnanceur revient donc a

minimiser a la fois 'overhead et le temps de réponse.

Un overhead lié au calcul de 'ordonnancement software est inévitable. S’agissant d’une
tache répétitive, une partie du processeur est donc monopolisée pour effectuer ce calcul
a intervalle régulier. Bien qu’il soit possible d’implémenter un ordonnanceur ayant une
complexité temporelle de O(1)7[26], le caractere périodique de I’algorithme implique

qu’un pourcentage de la puissance de calcul est monopolisé pour cette tache.

Les sources a l’origine du déclenchement de ’ordonnanceur, comme précisé section 1.2.1,
sont déclenchées par : les interruptions I/0; les interruptions du temporelles; les appels
systemes; les signaux. Exceptées les interruptions temporelles qui sont déclenchées a

chaque “quantum time”®, les autres sources sont & priori imprévisibles.

Des mesures de 'overhead en fonction du “quantum time” pour différentes charges en
terme de nombre de processus ont été réalisées par [24] et sont représentées Fig. 1.6.
L’ordonnanceur mesuré est celui du systéme d’exploitation Micro-C/OSII et est basé sur
une politique d’ordonnancements a priorité. Tout les articles étudiés [4, 13, 22, 24, 25]
s’accordent a dire qu’un ordonnanceur hardware permet de réduire significativement

I'overhead.
L’article [25] propose une comparaison entre trois implémentations pour un ordon-
nanceur :

e Ordonnanceur software répliqué sur chaque processeur.

e Ordonnanceur software exécuté sur un processeur dédié.

"voir “Big O notation”

8Intervalle de temps entre deux déclenchements de ’ordonnanceur
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FIGURE 1.6: The scheduler and the time tick processing overheads in MicroC/OS II[24,
Figure 8]

e Ordonnanceur hardware.

Il conclut que la version hardware réduit I’'overhead de 3 ordres de grandeur (10%) (voir
Fig. 1.7. L’article [4] va plus loin en proposant un ordonnanceur capable d’opérer en
moins de 3 cycles processeur. La solution des auteurs sera détaillée chapitre 3. Ces
derniers précisent que les solutions classiques d’ordonnancement hardware (via un co-
processeur) ne suppriment pas totalement I'overhead du fait que ceux-ci communiquent
a travers un bus. Ils proposent donc d’intégrer I’'ordonnanceur a la microarchitecture.

C’est cette approche qui sera développée chapitre 3.

Rares sont les systemes ayant besoin d’une résolution d’ordonnancement suffisamment
fine pour induire une baisse significative des performances mais améliorer cette résolution

offre néanmoins de nouvelles perspectives en terme de calcul temps-réel.

Le “jitter” représente l'incertitude [22] sur le temps de calcul d’un ordonnancement.
L’algorithme O(1) permet d’obtenir une borne supérieure en terme de temps d’exécution.
Cela permet a I'ordonnanceur d’étre a méme de respecter une deadline pour un pro-
cessus temps réel, mais ne permet pas de garantir un temps de réponse constant.
L’ordonnancement hardware permet de réduire significativement le “jitter” [4, 22]. La

solution proposée chapitre 3 permet de le supprimer complétement.

Le respect des priorités, I’équité et la répartition des ressources sont liés a la politique
d’ordonnancement et non a leur implémentation software ou hardware. Ces critéres ne

seront donc pas discutés dans cette section.
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FIGURE 1.7: Scheduling Delay [25, Figure 6]

Seule 'une des solutions hardware permet de calculer un ordonnancement en un temps
de l'ordre du cycle processeur[4]. L’autre solution hardware[22] utilise une gestion
de I'ordonnancement multi-cycles ayant ’avantage de gérer un plus grand nombre de
threads tout en minimisant la quantité de circuit nécessaire. La solution d’un co-
design hardware/software offre le méme type d’avantage qu’une solution multi-cycles
et offre une plus grande flexibilité concernant la politique d’ordonnancement. Ce type
d’implémentation souffre des mémes inconvénients tout en rendant impossible le masquage

complet de I'overhead lié au temps de calcul d’ordonnancement.

Il est précisé par Jason Argon et Al. [22] que le temps de calcul d’ordonnancement
hardware multi-cycles est plus petit que le temps de changement de contextes et que
cela permet de supprimer l'overhead. L’approche de Vasile Gheorghita Gaitan et Al.
[4] et celle développée chapitre 3, reposent sur une microarchitecture capable d’effectuer
des changements de contextes de ’ordre du cycle processeur. Ce temps est bien entendu

trop court pour permettre 'utilisation de solutions multi-cycles.

L’étude de Itai Avron et Ran Ginosar [13] explique que les systémes “many-core”
nécessitent de bonnes performances d’ordonnancement et qu'une implémentation hard-
ware permet d’obtenir de meilleurs performances. Ils ont aussi montré qu’un ordon-
nanceur local pour aider l'ordonnanceur global améliore significativement les perfor-

mances.
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1.6 Conclusion

Il a été montré section 1.2.3 que les différents overheads d’un systéme ont un impact sur
les performances multithread. Il a ensuite été montré section 1.5 que I’approche hardware
du développement d’ordonnanceurs permettait de réduire significativement 1’overhead
et le jitter liés au calcul d’ordonnancement. Il a aussi été présenté dans cette section
qu’une solution intégrée a une microarchitecture pouvait aussi réduire ces facteurs pour
le changement de contexte. Enfin, 'utilité des ordonnanceurs [13] et micro-noyaux [12]
a été présentée dans le cadre des systemes “many-core”, et il a été mis en évidence que
la séparation entre ordonnanceur local et global pouvait améliorer les performances de

ce type de systeme.

Cette voie de solution permet non seulement d’obtenir une résolution d’ordonnancement
impossible a atteindre pour des solutions software mais aussi d’améliorer significative-
ment le déterminisme pour les systemes temps réel. De plus, la réduction considérable,
voire 'annulation, des différents overheads laisse entrevoir la possibilité d’approcher,
voire d’atteindre, la limite théorique du niveau parallélisme atteignable énoncée par
Amdhal.

Sur base de cette analyse théorique, il a été décidé de suivre la démarche proposée
par Vasile Gheorghita Gaitan et Al. [4]. C’est-a-dire de travailler sur la question
de I'ordonnancement hardware d’un point de vue d’une microarchitecture et non d’un
systeme distinct. Pour y parvenir, le chapitre 2 étudiera la question des microarchitec-
tures dans le cadre de I'ordonnancement d’instructions. Les conclusions de Itai Avron
et Ran Ginosar [13] orientent ce travail dans la direction du développement d’un or-
donnanceur local sans traiter des aspects plus complexes qu'un ordonnanceur complet
devrait respecter. Pour étre complet, le systeme devrait étre enrichi d’un ordonnanceur

global externe. Plus de détails seront apportés chapitre 3.



Chapitre 2

Architectures, microarchitectures

et ordonnancement d’instructions

Ce chapitre constitue la base théorique sur laquelle s’appuie le développement du mi-
croprocesseur soft-core décrit Chapitre 3. Seront passés en revue les grandes familles de
processeurs ainsi qu’une série d’innovations visant a augmenter le nombre d’instructions

exécutées par cycle.

Ce travail étant focalisé sur I’étude de ’ordonnancement de taches et d’instructions, cette
partie se limitera a la description des architectures de type Von Neumann et ne traitera
pas des mécanismes d’acheminements des données mais uniquement des instructions

(voir section 2.1).

La premiere section expliquera les deux grandes fagons de controler un flux d’exécution.
La seconde s’occupera de détailler les deux grandes familles d’architecture processeur!.
La troisieme passera en revue un ensemble de techniques microarchitecturales perme-
ttant d’augmenter le débit d’instructions. La section 4 présentera différentes facons
de combiner ces techniques. Les sections 5 et 6 identifieront les contraintes techniques
liées aux microarchitectures et des solutions pour les résoudre. Pour finir, la section 7

analysera I'impact de ces microarchitectures sur des systemes temps réel strict.

Le role central d’un processeur est d’exécuter des instructions. Pour y parvenir celui-ci
doit implémenter des mécanismes permettant d’acheminer les instructions et les données

depuis la mémoire jusqu’aux unités de calculs tels que 'ALU ou le FPU.

1Une architecture processeur représente la facon de coder les instructions processeurs. Une microar-
chitecture correspond a I'implémentation du microprocesseur chargé de traiter ces instructions.

22
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La performance d’un processeur dépend directement du nombre d’instructions et de
données acheminées et traitées par unité de temps, ainsi que du nombre d’instructions

nécessaires pour accomplir une tache.

Voici une mise en équation de la performance d’'un ordinateur décrite comme couram-

ment utilisée par [27] :

time  time . cycles . instructions (2.1)
program  cycle instruction program )
En y ajoutant la capacité a exécuter plusieurs programmes :
lime  time . cycles . instructions . programs (2.2)
system N cycle instruction program system )

Le nombre de cycles par instructions sur une machine capable d’exécuter plusieurs in-

structions par cycle sera dépendant du niveau de parallélisme atteignable :

instructions . instructions ILP xTLP
——— = min(

) (2.3)

cycle cycle 7 cycle
ou ILP représente le nombre d’instructions parallélisables en moyenne par flux d’instructions
(processus) et TLP le nombre de threads ou processus que la machine peut traiter par

cycle.

Vers 2005, AMD et Intel ont arrété la course vers la montée en fréquence de leur pro-
cesseur. L’article [28] explique que, comme la montée en fréquence augmente la consom-
mation électrique de facon quadratique, d’autres voies moins consommatrices d’énergies

sont a privilégier.

Il apparait clairement (Fig. 2.1) qu'Intel continue & augmenter son débit d’instructions
en multipliant les coeurs de ses processeurs et a délaissé la montée en fréquence et 'ILP

(voir section 2.3).

Pour se convaincre de la limite de montée en fréquence et de l'intérét que peuvent

apporter d’autres voies d’améliorations, nous pouvons prendre I’équation de la puissance
d'un circuit CMOS [29] :

Proy = ax Cx Vigs f+ (Ie + 1) * Vaa (2.4)

Ou « représente le nombre moyen de transitions on/off des transistors, C la capacité

physique du circuit, I.. le courant de coupe circuit, et I; le courant de fuite.
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FIGURE 2.1: Evolution des processeurs Intel [1]

Sachant que la fréquence maximum atteignable est dépendante de Vg on peut écrire :

Proy = o % C % Viy(f) * f + (Iec + 1) * Vaa(f) (2.5)

L’énergie dissipée par un travail T exprimé en nombre de cycles nécessaires pour une

exécution en tenant compte du nombre de transistors n est donné par :

t=T(n)/f (2.6)

T(n)

f

E = Py xt = ax C(n) x Va(f) * T(n) + (Iee(n) + L(n)) * Vaa(f) (2.7)

Cette équation montre, entre autres, qu’il est possible d’obtenir une économie d’échelle

sur I’énergie dissipée en diminuant la fréquence de fonctionnement du circuit. Cette
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économie possible limite donc l'intérét de la montée en fréquence.

1en qu-'nistoriquement la consomimation statique celn + 1n * Vdd * —/ etal
Bien qu’historiq t 1 tion statique (Io(n) + [i(n)) * Vaa(f) = T4 était

négligeable, ce n’est plus le cas avec I’évolution de la finesse de gravure [30] et il devient

nécessaire de la prendre en compte.

Hormis le compromis a trouver entre Vyi(f) et f, il reste & optimiser o x C(n) x T'(n)
et (Iee(n) + Ij(n)) * T'(n) en fonction de la consommation et du nombre de transistors
(cotlit). Le parametre o peut étre optimisé en travaillant sur la gestion électrique du mi-
croprocesseur, tout comme C(n) I..(n) et I;(n) en travaillant sur la technologie enployée

et T'(n) sur la microarchitecture.

Bien que ce travail s’intéresse aux microarchitectures d’un point de vue de la puissance
de calcul et des fonctionnalités qu’elles peuvent apporter plus qu’a leur consomma-
tion et leur coiit, ces équations permettent de montrer I'intérét d’augmenter le débit et

I'efficacité des instructions sans passer par une montée en fréquence.

Ce type d’amélioration peut se faire a deux niveaux :

: ” iap - instructions
e Le jeu d'instruction : =70 00
e Le débit d’instructions par cycle : e

Différentes fagons d’augmenter le débit d’instructions sont possibles au niveau de ’architecture
d’un CPU. Ce chapitre détaillera une série d’innovations micro-architecturales permet-
tant d’améliorer les performances d’un processeur sans considérer les aspects de montée

en fréquence.

2.1 Control-Flow et Dataflow

Définition de Control-Flow [3, p.55]

Le modele de calcul en flux de contrdle (Control-Flow) spécifie quelle instruction doit
étre exécutée a quel moment en fonction des instructions précédentes via un compteur
de programme (PC) correspondant & ladresse de 'instruction. Ces instructions sont
exécutées méme si les opérandes ne sont pas prétes. Le modele de flux de controle le

plus connu est le modele de Von Neumann.
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Définition de Dataflow [3, p.55]

Ce modele organise une exécution en fonction de la disponibilité des opérandes. Il n’y a
donc pas besoin de compteur de programme et ce modele permet, en théorie [3, Preface

XI] d’exploiter la totalité du parallélisme (voir section 2.3) disponible d’un programme.

Bien que 'approche Dataflow soit prometteuse, ce mémoire ne traitera pas de ce type
d’architecture et se concentrera uniquement sur des architectures de type ”Control-

Flow”.

2.2 RISC et CISC

Les architectures processeur peuvent étre divisées en deux grands groupes basés sur leur

jeu d’instructions :

¢ Complex Instruction Set Computer - CISC [3, Preface XI] : Apparus dans
les années 70, les processeurs CISC apportent des fonctionnalités provenant des lan-
gages de haut niveau. A cette époque, le colt de la mémoire et de I’acheminement
des instructions justifie la création d’instructions complexes enregistrées dans une
mémoire ROM interne au processeur. Cela permet principalement de diminuer
le nombre d’instructions par programme mais aussi d’exécuter des calculs plus

complexes par instruction. Ce type d’architecture se distingue par :
— Instructions complexes.
— Instructions de tailles variables.
— De nombreuses formes d’instructions.

— De nombreuses formes d’adressage.

— Disparités du nombre de cycle par instruction (CPI) en fonction des instruc-

tions.
— Peu de registres.

— Le décodage des instructions se réalise a I’aide d’'une mémoire ROM contenant

les bits de controle.

¢ Reduced Instruction Set Computer - RISC [3, Preface XI] : Quelques
années plus tard, nait le concept inverse : réduire le jeu d’instructions aux instruc-
tions statistiquement les plus utilisées (voir table 2.1). Cela permet de réduire
la complexité de la microarchitecture au prix de programmes nécessitant plus

d’instructions et donc une plus grande mémoire cache. La quantité de hardware
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Instruction Moyenne d’utilisation
load 22 %
conditional branch 20 %
compare 16 %
store 12 %
add 8 %
and 6 %
sub 5%
move register-register 4 %
call 1%
return 1%
total 95 %

TABLE 2.1: Fréquence d’utilisation des instructions [3, Table 1.1]

ainsi économisée peut étre utilisée pour des fonctionnalités spécifiques améliorant
significativement les performances. Dans le cadre des puces VLSI (Very Large Scale
Integration), 1’économie d’espace peut étre utilisée pour augmenter le nombre de

processeurs par puce.

Ce type d’architecture se distingue par [31] :

— Instructions conceptuellement simples et orthogonales.

Instructions de taille fixe.

— Un ou quelques formats d’instructions.

— Un ou quelques modes d’adressage.

— La plupart des instructions s’exécutent en un cycle.
— Architectures de type load & store.

— Nombre important de registres.

— L’unité de controle et le décodeur sont implémentés en dur (hard-wired).

Aujourd’hui, les processeurs CISC [32] sont généralement implémentés avec des unités
fonctionnelles simples comme les processeurs RISC. Les instructions complexes sont
décodées en une série d’instructions simples appelée ”microcode”. Selon Rafael Vidal
Aroca et Luiz Marcos Garcia Gongalves [32], le décodage de ces instructions ajoute un
”overhead” impliquant une plus grande consommation d’énergie et une micro-architecture

plus complexe.

Selon leurs mesures[32], les processeurs ARM? obtiennent de meilleures performances
par Watt mais n’atteignent pas les performances des processeurs x86>. Cette conclusion

est contredite par Emily Blem, Jaikrishnan Menon, et Karthikeyan Sankaralingam [33].

2Représentant le plus connu de 'architecture RISC
3Représentant le plus connu de I'architecture CISC
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Ces derniers précisent que, excepté pour le segment des processeurs ultra-basse consom-
mation? ot le surcotit de la prise en charge du jeu d’instruction CISC est trop important,
il n’existe pas de différence significative en terme de performance et de performance par
Watt sur des segments de marchés comparables. Ils concluent que le débat RISC/CISC

n’est donc, aujourd’hui, plus pertinent.

Comme expliqué dans l'introduction, il est toujours possible d’obtenir une économie
d’échelle en réduisant la fréquence de fonctionnement d’un processeur. Il est donc logique

qu'un processeur moins performant atteigne de meilleurs résultats par Watt.

2.3 Parallélisme - ILP et TLP

A fréquence constante et en négligeant les acceés mémoire, la seule facon d’augmenter
le débit d’instructions est d’en exécuter plusieurs simultanément. Ce constat implique

qu’il soit possible de paralléliser les taches que le processeur doit exécuter.

La parallélisation peut se faire a trois échelles différentes :

e Process Level Parallelism : Ce niveau de parallélisme se situe a 1’échelle du
systeme. Plusieurs taches indépendantes peuvent s’exécuter sur une méme ma-
chine. A ce niveau, seules les communications inter-processus peuvent restreindre

le niveau de parallélisme atteignable.

e Thread-level Parallelism [3, p.249] : Proche du Process-level, il se distingue
par le fait que les communications inter-process, dans le cadre des threads se
réalisent par un espace mémoire commun. Cela implique plus de contraintes de

synchronisation.

¢ Instruction-level Parallelism (ILP [34]) La parallélisation se fait au sein d’un
processus, on tente de déterminer plusieurs instructions indépendantes afin de les

exécuter simultanément.

Une classification des architectures ILP a été proposée par [34] :

e Architecture séquentielle : Le parallélisme n’est pas explicite. Le processeur
est seul responsable de la parallélisation des instructions. La microarchitecture

superscalaire (voir section 2.3.1) en est une implémentation.

“basé sur le RISC ATmega324PA opérant entre 1 et 20MHz avec une consommation de 2 & 50mW
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e Architecture & dépendances explicites® : Les dépendances entre les données
sont explicites. Le processeur a donc pour mission d’ordonnancer les instructions
suivant les dépendances indiquées. Il s’agit principalement des architectures de

type Dataflow.

e Architecture a indépendances explicites® : Le programme précise quelles
sont les opérations indépendantes entre elles. L’architecture VLIW (voir section

2.3.2) est une architecture a indépendance.

Afin de simplifier la discussion, nous pouvons considérer le “process-level parallelism”
comme un cas particulier du ”thread-level parallelism” ol les contraintes de synchronisa-
tions sont “quasi” absentes. De cette facon, nous pouvons distinguer, comme proposé par
[3, p.221 & p.247], deux grandes catégories de niveaux de parallélisme : le “Coarse-Grain
Parallelism”, traitement grossier du parallélisme (TLP), et le “Fine-Grain Parallelism”,
traitement fin du parallélisme (ILP). De plus, une architecture exploitant le TLP peut
étre considérée comme une architecture a indépendances explicites dans la mesure ou
le programme explicite les flux d’exécutions indépendants tout en gérant lui-méme les

mécanismes de synchronisation des données.

Les microarchitectures exploitant le TLP permettent d’augmenter le nombre d’instructions
exécutées par cycle en exploitant la possibilité d’exécuter des processus partiellement ou
totalement indépendants. L’exploitation de I'ILP se réalise au niveau de l’exécution
et/ou de la compilation d’un programme. L’exploitation du TLP se réalise au niveau du
design de ce programme ou au niveau utilisateur (exécution de programmes indépendants

sur une méme machine).

La solution la plus évidente pour obtenir un gain de performance en exploitant ce niveau
de parallélisme est de multiplier le nombre de processeurs. Par exemple, si deux proces-
sus totalement indépendants s’exécutent sur une machine monoprocesseur et exploitent
chacun 50% du temps CPU, doubler ce processeur permettra aux deux processus d’en
utiliser 100% et donc, les performances seront doublées. La base des microarchitectures

multiprocesseur sera expliquée section 2.3.3.

En pratique, les deux processeurs vont devoir se partager certains niveaux de caches, les
acces 1/0, ainsi que des périphériques. De plus, si les deux processus ne sont pas totale-
ment indépendants, ils nécessiteront des étapes de communication, de synchronisation

et/ou une gestion de la localité de la mémoire cache.

Les processeurs multithreads offrent des solutions plus avancées pour résoudre ces con-

traintes que les solutions multiprocesseurs et seront détaillées section 2.3.4

STraduction libre de ”Dependances Architecture”
5Traduction libre de ”Independances Architecture”
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2.3.1 Architecture séquentielle : Superscalaire - ILP [3, p.123-p.168]
Définition

“ Une machine superscalaire se distingue par sa capacité a traiter plusieurs instructions

par cycle d’horloge depuis un flux d’instruction linéaire conventionnel ” [35] 7.

Il est précisé [3, p.129] que cette définition ne permet pas de distinguer une machine
superscalaire d’une machine de type VLIW (voir section 2.3.2). La particularité de

Parchitecture superscalaire décrite par [3, p.129] est de comporter trois sections distinctes

e Une section “in-order” pour acheminer et décoder plusieurs instructions par cycle
en respectant I’ordre séquentiel et pour renommer les registres associés aux instruc-
tions. Si la microarchitecture exécute les instructions dans ’ordre, cette section

répartit les instructions parmi les files d’attentes vers les unités fonctionnelles.

e Une section “out-of-order” pour exécuter les instructions. Si la microarchitecture
exécute les instructions dans le désordre, cette section répartit les instructions

parmi les unités fonctionnelles en respectant les dépendances (voir section 2.5).

e Une section “in-order” pour collecter les résultats, les garder en mémoire si des
instructions dans le pipeline en dépendent et pour écrire les résultats dans les

registres dans ’ordre.

Description fonctionnelle basée sur [3, p.123-p.168]

Reservation

Station
—{ [T Fonit }—
rsiucton| 7 Becon | rstrucion pspenane LI L} metee
. Hinden T[T+ Funit |—=|write Back
LT Funit }—

FIGURE 2.2: Pipeline superscalaire basé sur [3, Fig. 4.2 & Fig. 4.18]

"Traduction libre
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Le premier étage d’un pipeline superscalaire achemine, au minimum et par cycle, un

nombre d’instructions équivalent & la bande passante du répartiteur (dispatcher).

Ces instructions sont ensuite décodées. Des registres physiques sont attribués aux reg-
istres architecturaux, ceux qui sont référencés dans les instructions. Les instructions

ainsi renommeées sont envoyées dans “l'instruction window”.

A cette étape, les dépendances de controle sont résolues par la prédiction de branche
(voir section 2.6) et le renommage des registres permet d’éviter les fausses dépendances

entre registres.

Le répartiteur ® achemine les instructions ne présentant pas de dépendances structurelles
ou de données vers la station de réservation d’ou elles attendent les opérandes man-

quantes.

Apres exécution, les résultats attendent dans ’étage “Retire & Write Back” jusqu’a ce

qu’ils puissent étre enregistrés. Pour qu'un résultat puisse étre enregistré, il faut que :

I’exécution de 'instruction soit complete.

I’ensemble des résultats provenant des instructions précédentes soit enregistré ou

puisse étre enregistré en méme temps.

aucune interruptions n’ait été déclenchée pendant ou avant ’exécution.

I'instruction ne provienne pas d’une exécution spéculative (voir section 2.6).

Intéréts, contraintes et limites

Le principal intérét de cette architecture est d’étre capable d’exécuter plusieurs instruc-
tions par cycles d’un programme séquentiel quelconque. Cette prouesse est réalisée sans

I’assistance du compilateur, mais au prix d’un circuit complexe.

Une autre limite de cette microarchitecture, qu’elle partage avec le MIPS (voir section
3.1), est qu'une mauvaise prédiction de branche ou une interruption nécessitent de vider
le pipeline et donc d’annuler les opérations en cours. La capacité des microarchitectures
superscalaires a gérer des files d’attente et a exécuter plusieurs instructions par cycle
aggrave cet impact. Les mécanismes de branch prédiction ont donc un réle déterminant a
jouer pour les performances de ce type de microprocesseur. Cette méme limite introduit

une incertitude sur le temps d’exécution pouvant impacter les systemes temps réel.

8Généralement appelé Issue dans la littérature anglophone
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La microarchitecture proposée chapitre 3 a été congue dans ’'objectif d’exécuter plusieurs
instructions par cycles tout en maintenant ’ordre total d’exécution et le temps d’exécution

déterministe.

2.3.2 Architecture a indépendances explicites : VLIW - ILP [3, p.203-
p.219]

Définition

Un processeur VLIW utilise des instructions longues (128 - 1024 bits / instruction) qui
contiennent plusieurs sous instructions indépendantes. Ces instructions sont traitées par
le pipeline d’exécution de facon synchrone. Le caractere indépendant des sous instruc-

tions constitue la principale différence entre ’architecture VLIW et CISC.

Cette architecture differe fondamentalement du superscalaire dans la mesure ou I'ILP

est explicite et que les instructions sont donc exécutées dans I’ordre séquentiel.

Intéréts, contraintes et limites

Le principal intérét de cette architecture est d’étre capable, comme ’architecture super-
scalaire, d’exécuter plusieurs instructions par cycle. Mais contrairement a 1’architecture
superscalaire, la gestion de 'ILP est assurée par le compilateur. Cela réduit donc la
complexité du processeur tout en augmentant la complexité du compilateur. Le fait que
la gestion du parallélisme ne soit pas assurée pendant le temps d’exécution réduit la
flexibilité du systéeme face aux événements dynamiques tels que les défauts de cache [3,
p.206].

2.3.3 Microarchitecture multiprocesseurs on-chip - TLP
Définition

Microarchitecture comportant plusieurs processeurs sur une méme puce et comportant
un circuit visant a arbitrer 'acces a la mémoire cache partagée, aux entrées/sorties et

aux périphériques.

Il existe de nombreuses facons d’organiser plusieurs processeurs sur une méme puce.
Historiquement, sur base de [3, p.248-256], trois grandes catégories d’organisation de la

cache pour les multiprocesseurs ont été développés :



Chapitre 2. Architectures, micro-architectures et ordonnancement d’instructions 33

e Multiprocesseur symétrique (SMP) : Ce type d’organisation est basé sur un
espace mémoire partagé et commun. Il repose sur un systéme d’acces uniforme a
la mémoire (UMA). Le partage de I'espace mémoire peut se faire a tous les niveaux
de cache. Certains niveaux de mémoire cache peuvent donc, ou non, étre dédiés

aux processeurs.

e Multiprocesseur & mémoire partagée distribuée (DSM) : Le systéme con-
serve un systeme d’adressage unique mais les mémoires caches sont réparties parmi
les processeurs. Un processeur peut accéder a la mémoire cache d’un autre. 1l s’agit

d’un systeme d’acces a la mémoire non uniforme (NUMA).

e Multiprocesseur sans mémoire partagée : Chaque processeur possede son
propre espace mémoire. Les communications ne se font pas par mémoire partagée

mais sont transmises par ”message-passing” d’un processeur a l'autre.

Concernant l'organisation des processeurs pour exploiter le TLP, les recherches récentes

portent sur les réseaux sur puce (NoC) [36] et leur organisation sous diverses topologies.

e Homogenes : répliquant les mémes unités de calculs.

e Hétérogenes : utilisant diverses unités de calcul spécialisées.

Many-core Era
Massively parallel
applications
1001
Increasing HW
Threads
Per Socket Multi-core Era
104 Scalar and
parallel applications
HT
14
[l | 1 1 [ [l | [ [l [ 1 1
I I I I I | | 1 I | I I
2003 2005 2007 2009 2011 2013

F1GURE 2.3: Driving increasing degrees of parallelism on Intel®) processor architectures
[12, Fig. 2]



Chapitre 2. Architectures, micro-architectures et ordonnancement d’instructions 34

Comme illustré (Fig. 2.1) et confirmé (Fig. 2.3 [12]) depuis le Pentium 4, Intel concentre
son effort sur le développement de puces multiprocesseur. Les premieres étapes d’Intel

en matiere d’architecture CMP ont d’abord été dirigées vers une organisation SMP.

Dans sa roadmap présentée en 2015 [12], la compagnie Intel propose de développer des
réseaux reconfigurables hétérogenes sur puce et s’intéresse donc au développement des
NoC.

Intéréts, contraintes et limites

Les architectures multiprocesseurs permettent d’augmenter le débit d’instruction en ex-

ploitant un niveau de parallélisme plus grossier (TLP).

Du point de vue de I'application, plus les threads et processus ont besoin de partager des
données, plus les performances sont dépendantes de I'organisation des processeurs, de la
mémoire cache et des méthodes de communication inter-processus et inter-processeurs

[3, p.250].

2.3.4 Microarchitecture multi-threads - TLP
Définition

Architecture permettant de partager un pipeline et une ou plusieurs unité(s) fonction-
nelle(s) entre plusieurs processus et threads ayant leur propre compteur de programme

(PC) et leurs propres registres.

Le principal objectif de ce type d’architectures est de masquer au moins en partie les

différents temps de latences existant dans une exécution :

lecture des entrées (input) ou écriture synchrone (output).

défauts de cache (cache miss).

dépendances de données : principalement la lecture apres écriture (RAW) dans le

cadre d’un acces a la cache L1.

dépendances de controle en cas d’absence de prédiction de branche.

Calculs par des unités fonctionnelles multi-cycle.

Un exemple du cotut qu'un défaut de cache peut engendrer a été mesuré sur un multi-

processeur symétrique (I’Alpha Server 4100 SMP) par [37] et repris par [3, p.257]:
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e 7 cycles pour un défaut de cache L1.
e 21 cycles pour un défaut de cache L2.
e 80 cycles pour un défaut de cache L3 (accés mémoire principale).

e 125 cycles pour un défaut de cache nécessitant l'acces a la mémoire cache d’un

autre processeur.

Ces mesures sont données a titre informatif pour illustrer 'impact que peut avoir un

défaut de cache et donc I'intérét de pouvoir le masquer par ’exécution d’une autre tache.

Trois approches sont proposée par [3, p.259] :

¢ le multithreading simultané (SMT) : La forme la plus avancée de multithread-

ing parmi ces approches. Elle sera discutée section 2.4.

e Cycle-by-Cycle interleaving ou barrel-shift pipeline : Le changement de
taches et donc de contexte se produit a chaque cycle. Le principal intérét est de
simplifier le circuit d’ordonnancement. Un simple compteur suffit pour sélectionner
une tache et il n’est pas nécessaire de décoder l'instruction pour vérifier un change-
ment de contexte. Certaines variantes de cette approche permettent un ”burst-
mode” rendant ’exécution de plusieurs instructions provenant d’un méme contexte
possible. Le compilateur doit expliciter les dépendances pour rendre ce mode de

fonctionnement possible.

e Traitement par bloc (Block interleaving technique) : Le changement de
contexte est réalisé quand un événement introduisant une latence ou forcant le
changement de contexte est détecté. Ces événements peuvent étre de plusieurs

natures [3, p.270-271] :

— Statique :

x Explicite : Une instruction provoquant le changement de contexte est

ajoutée au set d’instructions.

x Implicite : Certains types d’instruction provoquent un changement de

contexte comme une instruction de branche conditionnelle.

— Dynamique : Un événement dynamique tels qu'une interruption ou un
défaut de cache provoquent le changement de contexte, induisant potentielle-
ment la non validité des opérations entre 1’étage de ”fetching” et I’étage provo-

quant 1’événement.
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Intéréts, contraintes et limites

Le principal intérét des architectures multithreadées est d’éviter au processeur de tourner
a vide quand certaines instructions ou certains événements provoquent une latence
dans D'exécution. Cela permet donc de maximiser le débit d’instruction du systéme

au détriment du débit par thread.

L’approche ” Cycle-by-cycle interleaving” contraint les threads a se partager équitablement
le pipeline (un étage par thread) et donc diminue la vitesse d’exécution par thread en
conséquence. Il faut donc au minimum un nombre de threads équivalent au nombre

d’étages du pipeline pour profiter pleinement de cette approche.

L’approche ”Traitement par bloc” offre de meilleures performances par thread mais

induit potentiellement des overheads liés aux changements de contexte.

Un autre prix a payer est qu’il faut partager la mémoire cache entre les threads.

2.4 Solutions hybrides

Toutes ces possibilités architecturales visant a améliorer I'ILP et le TLP présentent des
avantages et inconvénients. Bien qu’il soit intéressant de les comparer en ces termes, ces
avancées ne sont que rarement mutuellement exclusives. La plupart de ces possibilités
peuvent étre combinées. Dans le cas le plus pessimiste, combiner deux solutions perme-
ttra d’additionner leur bénéfice. Par exemple, combiner une architecture multi-threadée
avec une architecture superscalaire, permettra d’une part de masquer les latences tout
en augmentant le débit d’instructions par thread. Ces différentes combinaisons sont

illustrées Fig. 2.4.

Certaines combinaisons peuvent méme dépasser la somme de leurs parties. C’est par ex-
emple le cas de 'architecture multithread simultané (Simultaneous Multithread - SMT).

Cette microarchitecture est détaillée section 2.4.

Cette tendance a combiner différentes solutions microarchitecturales est confirmée par

I’évolution des microarchitectures Intel (voir Fig. 2.5).

Simultaneous Multithread - SMT

Cette microarchitecture combine le multithreading avec la technologie superscalaire
comme l'’exemple proposé en début de section. En plus de profiter des intéréts de ces

deux avancées, ce type d’architecture exploite le multi-threading pour combler les limites
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FIGURE 2.4: Différentes solutions hybride ILP/TLP [3, Fig. 6.6 - 6.7]

de I'ILP exploitable par une architecture superscalaire. En plus de tenter de maximiser
le nombre d’instructions par fil d’exécution, les unités fonctionnelles non utilisées par ce

fil sont remplies par les autres threads (voir fig. 2.6).

2.5 Gestion des contraintes d’exécution (Hazards)

Lors de I'exécution d’instructions dans un processeur, certaines contraintes de dépendances
liées a une exécution peuvent, si elles ne sont pas gérées correctement, avoir une incidence
sur la conformité de cette exécution. Bien que ces contraintes existent en tant que telle
d’un point de vue théorique, certaines micro-architectures, de par leur conception, n’y
sont pas sujettes. Ces contraintes existent principalement pour les micro-architectures

pipelinées et pour celles exploitant 'instruction level parallelism (voir section 2.3).

Ces dépendances peuvent étre de trois types [3, p.22-23] :

e Contraintes sur les données : Il s’agit de contraintes de dépendances entre les

données lors d'une exécution. Elle peuvent étre de trois types :
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— Lecture apres écriture (RAW) : Concerne les micro-architectures pipelinées
et / ou gérant l'exécution dans le désordre. Si une instruction nécessite
le résultat d’une autre instruction, mais que cette donnée n’est pas encore
disponible, cette donnée doit étre acheminée ou alors ’exécution doit atten-

dre ce résultat.

— Ecriture apreés lecture (WAR) : Concerne les micro-architectures avec
exécution dans le désordre et / ou avec un étage d’écriture précédent ’étage
de lecture. Se présente si un registre a été accédé par une instruction alors
qu’il contenait une valeur obsolete. Dans ce cas il faut annuler ’exécution ou

acheminer le résultat.

— Ecriture apres écriture (WAW) : Concerne les micro-architectures avec
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multiples écritures par cycle, principalement dans le cas d’architectures su-
perscalaire. Si une instruction veut écrire dans un registre dans lequel a déja
été écrite une valeur, I’écriture par lot de I’étage ” Retire & Write Back” d’un
processeur superscalaire ou dérivé doit attendre I’écriture réalisée par cette

derniére instruction.

e Contraintes structurelles : Se présentent si plusieurs instructions doivent accéder
a la méme ressource, principalement dans le cas d'ILP et de TLP. Ce type de con-
traintes nécessite un arbitrage d’acces et, dans certains cas, un systeme d’arrét du

pipeline.

e Contraintes de controle : Se présentent en cas d’instructions de controle du
flux d’exécution tels que les jump ou branchement conditionnels. Ces instructions
peuvent potentiellement nécessiter 'annulation d’une partie de I’exécution. Les

politiques de gestion de ce type de contraintes seront détaillées section 2.6.

2.6 Gestions des branches d’exécution et exécution spéculative

Les contraintes de controle peuvent se résoudre de plusieurs fagons. Certaines solutions
se limitent a éviter une exécution erronée. D’autres essaient de récupérer le temps de cal-
cul perdu. Un troisieme type de solutions propose d’anticiper le résultat de branchements
afin d’accélérer ’exécution en cas de prévision correcte. Ce dernier type de solution est

appelé exécution spéculative.

Voici une liste de solutions possibles :

Solutions Software [3, p.29]

e Technique de branchements et sauts retardés : Le compilateur prévoit de
placer des instructions n’interférant pas avec l'instruction de controle apres celle-ci
en un nombre équivalent au nombre d’étages du pipeline précédant 1’étage assur-
ant le branchement ou le saut. S’il n’y a pas assez d’instructions respectant cette
contrainte, des instructions "no-op” sont ajoutées. Cette solution a ’avantage
de simplifier les micro-architectures de type scalaire qui ne doivent plus gérer
cette contrainte. En revanche, cette solution complexifie les micro-architectures
de type superscalaire. Ceci est du a la gestion d’exécution de plusieurs instruc-
tions provenant d’un méme flux. Cette solution peut coexister avec d’autres en

enrichissant le jeu d’instructions.
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e Prédiction de branche statique : Le compilateur indique dans 'instruction s’il

faut exécuter la branche. De cette fagon, le processeur 'exécute spéculativement.

En cas d’erreur, les instructions chargées doivent étre annulées.

Solutions Hardware[3, p.30, p.133]

Blocage de I’exécution (Interlocking) : En cas de branche conditionnelle ou
de saut, le pipeline est bloqué jusqu’a ce que l'adresse du saut ou le résultat de
la branche conditionnelle soit connue. Ce blocage provoque un certain nombre de

”bulles” dans le pipeline en fonction de la micro-architecture.

Branchement jamais pris : Le processeur exécute spéculativement la suite du
programme en prédisant que les branches ne sont jamais prises. Il s’agit de la
prédiction la plus simple car la micro-architecture doit uniquement étre capable
d’annuler ’exécution en cas de mauvaise prédiction. Cette prédiction obtient de

mauvaises performances pour les boucles.

Branchement toujours pris : Le processeur exécute spéculativement le branche-
ment en prédisant que les branches sont toujours prises. Cette prédiction obtient

de bonnes performances pour les boucles.

Branchement de retour en arriére toujours pris : Quand le branchement
pointe vers une instruction précédente, il s’agit généralement d’une boucle et donc
on exécute spéculativement cette branche. Sinon, on exécute spéculativement la

suite du programme.

Prédiction de branche dynamique : Un circuit s’occupe de prédire si la
branche doit étre prise en se basant sur I'historique des prédictions. Une grande
variété de circuits de ce type ont été développés mais ne seront pas présentés dans

ce travail.

Micro-architectures sans contraintes : Certaines micro-architectures ne sont
tout simplement pas sujettes aux "hazards”. C’est, par exemple, le cas des ar-
chitectures multi-cycles. Ce dernier type de micro-architecture ne présente pas de
bonnes performances. Sa fréquence de fonctionnement est équivalente aux micro-

architectures pipelinées sans offrir le méme taux d’instructions par cycle.

Microarchitectures multithreadées : Les micro-architectures multi-threadées
(voir section 2.3.4) permettent aussi d’éviter ces contraintes tout en maintenant un
IPC équivalent aux solutions pipelinées. Elles y parviennent en exécutant d’autres

threads aux moments ou des contraintes pourraient apparaitre.
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2.7 Micro-architectures et temps réel strict

Il existe deux types de processus pouvant nécessiter des contraintes temps réel strictes
[38] :

e Processus périodiques : Processus devant étre exécutés a une fréquence donnée

et devant respecter un délai de calcul précis.

e Processus asynchrones ou interactifs : Processus déclenchés par un événement

externe et ayant une contrainte en terme de temps de réponse.

Les contraintes temps réel strictes impliquent que le temps de calcul et le temps de
réponse soient bornés de fagon précise et toujours respectée. Pour y parvenir, une
analyse statique et / ou dynamique est réalisée afin de déterminer le temps de calcul au

pire cas.

Certaines techniques micro-architecturales proposées dans ce chapitre complexifient ’analyse
du temps d’exécution au pire cas. Les techniques visant a augmenter I'ILP ou a accélérer
le temps de calcul via une exécution spéculative peuvent potentiellement induire une in-

certitude sur le temps de calcul.

Malgré cela, ces techniques peuvent améliorer significativement les performances des
processeurs et offrir la possibilité de résoudre de nouvelles classes de problemes. Il est
précisé par Jonathan Barre, Christine Rochange et Pascal Sainrat dans leur travail sur
larchitecture SMT[39] que cette évolution en terme de performances se justifie pour les

applications temps réel strict principalement dans le domaine automobile et de I’aviation.

La plupart des formes d’exécutions spéculatives induisent une incertitude sur le temps
de calcul du fait que le risque de prédiction fausse soit non nul. Il faut alors considérer

le pire cas comme étant une prédiction systématiquement fausse.

La seule solution pour réaliser une exécution spéculative n’induisant pas cette incertitude
est d’exécuter les deux branches possibles en parallele. Cela implique que dans tous
les cas, une des deux exécutions spéculative soit fausse et donc qu’elle ait gaspillé les

ressources du processeur.

Certaines formes d’ILP, en particulier celles utilisant une exécution de type ” Out-of-
Order” complexifient la prédictibilité des temps de calcul. Une solution est apportée
par Jonathan Barre & Al.[39] pour le cas du SMT. La simulation de micro-architecture
SMT qu’ils proposent dédie ’acces aux ressources du processeur a un thread et alloue

les ressources non utilisées aux threads moins critiques.

Une approche différente est proposée par ce travail et détaillée au chapitre 3.
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2.8 Conclusion

Comme vu section 1.2.3, le niveau de parallélisme atteignable pour une exécution donnée
n’est pas forcément infini. Seuls certains problemes dits ”Embarrassingly Parallel” [40]
ont un temps d’exécution directement inversement proportionnel a la bande passante
d’un processeur exploitant 'ILP ou le TLP. Ces problemes peuvent profiter de machines
dédiées au calcul parallele et surpassent les processeurs ”general-purpose” dans ce type
de domaine. Pour les problemes intrinsequement séquentiels, ’exécution spéculative
et les solutions pipelinées semblent particulierement adaptées. L’amélioration des per-
formances peut se faire en augmentant la fréquence de fonctionnement et en ”pipeli-
nant” des unités fonctionnelles plus complexes. Pour les applications de type ”general-
purpose”, un compromis doit étre trouvé entre la vitesse d’exécution séquentielle et la

capacité des circuits a gérer 'ILP et le TLP.

L’ensemble des technique microarchitecturales détaillées ici présente un intérét plus ou
moins grand suivant le domaine d’application. Encore bien d’autres solutions peuvent
étre envisagées et leur combinaison peut donner lieu & de nouvelles perspectives comme
pour le SMT. Avec I’évolution de la finesse de gravure permettant de concevoir des
circuits toujours plus grands, moins chers et plus économes en énergie, I'espace des
possibilités de design devient de plus en plus large et son exploration de plus en plus

complexe.



Chapitre 3

Implémentation d’une
microarchitecture SMT avec

ordonnancement hardware

Ce travail tente de répondre, en partie, & deux problématiques des architectures de
processeurs : 'ordonnancement des taches, en particulier dans le cadre de contraintes

temps-réel fortes, et la gestion du multiprocessing?.

Ces deux problématiques sont intimement liées dans la mesure ou il incombe & ’ordonnanceur
de gérer les contraintes multi-taches, principalement pour la synchronisation des proces-

sus et en particulier des threads.

Comme discuté dans les chapitres précédents, la prise en charge de systemes multi-taches,
en particulier multi-threads et multi-processus engendre un ensemble de contraintes

pouvant avoir un impact sur les performances d’un systéme :

e Le changement de contexte
e Le calcul de 'ordonnancement

e La synchronisation des processus et des threads

La gestion temps réel stricte implique aussi un ensemble de contraintes :

e Le calcul de deadlines

e Respect des deadlines

Le multi-threading pouvant étre considéré comme un cas particulier du multiprocessing

43
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e Temps d’exécution déterministe

e Temps de réponse court

Ces contraintes sont généralement gérées par le software et impliquent donc un surcout
en temps de calcul. Ce surcotlit peut avoir un impact sur I’évolutivité du systeme. Par
exemple, plus il y a de threads a exécuter plus les mécanismes de synchronisations auront

un impact sur le temps de calcul et plus le multi-threading sera inefficace.

Certaines de ces contraintes ont une implication directe sur la micro architecture : typ-
iquement, un temps d’exécution strictement déterministe implique une exécution dans
l’ordre incompatible avec les technologies de type “Out-of-Order Execution” dynamique

(non compilé).

Sur base de ces contraintes et des conclusions du chapitre 1, ce travail s’est orienté vers
la conception d’'un ordonnanceur a court terme hardware local et strictement temps
réel ainsi que I'adaptation d’une microarchitecture MIPS vers une microarchitecture

multi-threadée a deux acces.

Comme discuté dans le chapitre 1, le calcul des deadlines ou de ’ordonnancement
d’un systeme complet est de la responsabilité d’un ordonnanceur global ne faisant pas
I’objet de ce travail. L’ordonnanceur local s’occupe, quant a lui, d’offrir une résolution
d’ordonnancement de I’ordre du cycle d’horloge, tout en offrant un ensemble de mécanismes
permettant un réglage fin de I’exécution depuis ’extérieur, a savoir, par un ordonnanceur

global (qu'il soit hardware ou software).

En travaillant a I’échelle hardware, il est possible d’aller encore plus loin dans la notion
de temps réel en ajoutant la notion de temps exact d’exécution. Le fait qu'un programme
puisse s’exécuter en un temps parfaitement déterministe en terme de nombre de cycles
d’exécution et qu’il soit possible d’anticiper quelle instruction est exécutée a quel moment
permet de travailler a des échelles de temps plus petites et avec la précision de I'horloge

utilisée par la processeur.

Par exemple, un programme souhaitant effectuer de la ” Power Pulse Modulation” pour-
rait obtenir une résolution d’un ordre de grandeur de l'ordre de la période de I'horloge

du processeur.

La microarchitecture qui fait 'objet de ce travail a été développée de facon a permettre
la résolution de ces contraintes tout en cachant les différents overheads liés a celles-ci.
Elle se base sur la microarchitecture MIPS pour simplifier le design afin de valider le

concept.
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Dans ce chapitre seront présentés le processeur MIPS et les modifications apportées a
cette microarchitecture. Seront ensuite passés en revue le mode opératoire et les outils
développés pour controler le processeur et 'ordonnanceur. Pour conclure, les résultats

et une comparaison avec différents travaux seront détaillés.

3.1 Le MIPS

Cette section détaille le fonctionnement d’un MIPS. Cette micro-architecture est ex-
pliquée de facon plus approfondie car elle constitue la base micro-architecturale du pro-

cesseur développé et détaillé dans ce chapitre.

L’architecture MIPS (Microprocessor without Interlocked Pipe Stage) est de type RISC

(voir section 2.2). Elle a été développée a I'Université de Stanford [41].

Elle differe, selon ses auteurs, par le fait qu’elle minimise la complexité de I’hardware,
contrairement a l’architecture RISC de Berkeley[42] qui minimise & la fois la complexité
de I’hardware et du set d’instructions. L’architecture exploite le codage des instructions
pour permettre la parallélisation de celles-ci. Ses performances reposent d’avantage sur

le compilateur.

Micro-architecture générale

Le MIPS est une microarchitecture pipelinée, c’est-a-dire que I'exécution d’une instruc-
tion est divisée en plusieurs étages de facon a diminuer le délai des circuits combinatoires
situés entre deux registres. Chacun de ces étages peut étre occupé par une instruction,

ce qui le différencie des micro-architectures de type multi-cycles.

Voici les différents stades de I’exécution d’une instruction a travers le pipeline :

e Acheminement d’une instruction depuis la mémoire.

e Décodage de l'instruction afin de récupérer les données depuis les registres et de

savoir comment la traiter.
e Exécution de la fonctionnalité a travers I'unité logique d’arithmétique (ALU).

e Enregistrement ou lecture d’une donnée depuis la mémoire principale via la mémoire

cache.

e Enregistrement du résultat ou de la donnée lue depuis la mémoire dans un registre.

Une représentation d’une implémentation[43] de ce circuit est illustré Fig. 3.1.
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FIGURE 3.1: Pipeline MIPS [43]
Acheminement des instructions (IF)

Les instructions sont stockées dans une mémoire cache d’instructions (L1 I-Cache). Elles
sont récupérées par adressage direct. Le MIPS possede un registre appelé Program
Counter (PC) retenant 'adresse de la prochaine instruction & acheminer dans le pipeline.

Ce registre est incrémenté de 42 & chaque cycle.

Le Program Counter peut aussi recevoir une adresse précise depuis I'étage ID si une

instruction de type ”jump” ou de branchement conditionnel est décodée.

L’acheminement des instructions peut étre bloqué par un signal ”Stall” indiquant que

le pipeline doit étre stoppé pour résoudre un probléme de dépendances (Hazards).

Décodage de l’instruction (ID)

L’instruction acheminée est ensuite décodée. Les bits de controle de I'instruction sont
envoyés dans l'unité de controle (Control Unit) afin de déterminer la structure de

Iinstruction et d’en décoder les signaux permettant de controler 'exécution. Les opérandes

2L’incrément est de 4 car il s’agit d’un mode d’adressage de mots de 8 bits.
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sont récupérées depuis le "Register File” grace aux adresses directement codées dans

Pinstruction.

S’il s’agit d’une instruction de type ”immediate®”, la valeur immédiate est envoyée dans
un circuit appelé ”Sign Extender” permettant de convertir un mot signé de 16 bits vers

un mot signé de 32 bits.

Si la valeur immédiate correspond a l’adresse d’une instruction pour un jump ou une
branche conditionnelle, celle-ci est multipliée par 4 pour adresser la mémoire d’instructions.
La vérification des branchements conditionnels se fait & cet étage afin de limiter 'apparition
de ”bulles” dans le pipeline. De cette fagon, si le branchement est pris, seule la derniere

instruction chargée n’est pas correcte.

Exécution (EX)

L’étage d’exécution s’occupe de réaliser 'opération sur les opérandes. Cette opération
est réalisée par 'ALU (Arithmetic Logical Unit). L’'unité de controle ayant au préalable
décodé la fonction arithmétique & exécuter, les signaux de controle sont acheminés vers
PALU. Ces signaux s’occupent aussi de controler les multiplexeurs afin d’acheminer

correctement les opérandes. Le résultat est ensuite transmis a 1’étage suivant.

Acceés Mémoire (MEM)

En cas de lecture ou d’enregistrement (load & Store), le résultat calculé par PALU
correspond a une adresse calculée. S’il s’agit d’un enregistrement, I'une des deux valeurs
retournées par le “Register File” est inscrite dans la mémoire. En cas de lecture, la

donnée récupérée depuis la mémoire cache (L1 D-Cache) est envoyée a ’étage suivant.

Cet étage s’occupe aussi de transmettre le résultat de PALU vers les étages précédents

si une dépendance de donnée de type "Read after Write” est détectée (voir section 2.5).

Retour Résultat (WB)

Le résultat calculé par ’ALU ou le mot lu depuis la mémoire de données est enregistré

dans le "Register File”.

3Les instructions de type ”immediate” sont des instructions utilisant un registre pour le premier
opérande et un mot directement codé dans I'instruction pour le second opérande
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3.2 Microarchitecture MIPS modifiée

Les modifications apportées a la microarchitecture ont été réalisées sur base d’une série

de contraintes :

Minimisation de 'overhead et du jitter liés a 'ordonnancement

Maintien de la flexibilité d’ordonnancement

Minimisation de ’overhead lié au changement de contexte.

Exécution dans ’ordre total.

Prédictibilité du temps d’exécution.

Ces contraintes ont été choisies du fait que ce travail explore les techniques d’ordonnancement
d’instructions et de processus dans le cadre d’applications multithreads orientées temps

réel.

Comme montré section 1.2.3, toute forme d’overhead dans le cadre du multithread-
ing et du multiprocessing entraine une limite & leur bénéfice. Ceci justifie le soucis

d’optimisation de 'ordonnancement et du changement de contexte.

Le principal inconvénient lié a 'ordonnancement hardware (voir chapitre 1) est le manque
de flexibilité d’ordonnancement. Le fait de travailler sur FPGA (Field-Programmable
Gate Array) [22] résout ce probleme. Mais une attention, bien que limitée, a néanmoins
été apportée a la flexibilité de 'ordonnanceur développé pour que le systeme reste valide

d’une application & une autre.

Le respect de contraintes temps réel strictes justifie de porter une attention partic-
uliere a la prédictibilité du temps d’exécution. L’exécution dans 'ordre total n’est pas
nécessaire [39] mais apporte un confort d’utilisation non négligeable pour les applications

embarquées temps réel.

Etant donné que I'utilisation d’un ordonnanceur hardware a un impact non négligeable
sur la taille du circuit, une des lignes directrices de ce projet a été, comme pour le

MIPS[41], d’éviter d’implémenter tout circuit pouvant étre remplacé par le compilateur.

L’implémentation de cette microarchitecture est basée sur le MIPS par soucis de sim-

plicité. Ce choix sera critiqué dans la conclusion de ce chapitre.

Sur base des contraintes décrites ci-dessus et des solutions détaillées chapitre 2, le choix
s’est porté sur une microarchitecture multithread de type ”block interleaving” pouvant

étre qualifiée de ” Simultaneous Multithread” dans la mesure ou les threads se partagent
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les deux voies d’exécutions. Elle differe néanmoins d’une architecture purement SMT

du fait qu’un processus ne puisse occuper qu'un étage du pipeline a la fois et n’est donc

pas superscalaire. Cette limite est nécessaire pour garantir un temps d’exécution exact

et l'ordre total d’exécution et simplifie considérablement le circuit.

La gestion multithread de type “block interleaving” (voir section 2.3.4) est légérement

différente des solutions habituellement proposées dans la mesure ou elle est assurée par

I’ordonnanceur qui offre une gestion des priorités et un calibrage fin du partage de temps

de calcul.
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FIGURE 3.2:

Microarchitecture MIPS SMT

Cette microarchitecture illustrée Fig. 3.2 est donc fortement inspirée du MIPS mais en

differe par le fait qu’elle comprend :

Deux “Datapath” étroitement liés.

Un ordonnanceur multithread gérant jusqu’a 8 processus.

Un décodeur plus complexe gérant d’une autre facon les "hazards” (voir section

3.2.3).

Un register file multithread et un acces vers l'extérieur (au-dela de la cache L1).
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Son fonctionnement est similaire au MIPS. L’ordonnanceur détermine, a chaque cycle,
quels sont les deux processus a exécuter et envoie leur adresse dans le pipeline. Ces
adresses sont utilisées pour récupérer les adresses d’instructions et de données propres
aux processus (PC - Program Counter). A ce moment, les deux PC, pcl et pc2 sur
le schéma Fig. 3.2 sont utilisés pour "fetcher” deux instructions et sont envoyés vers
I’étage suivant. Ensuite, les instructions sont décodées. Une vérification supplémentaire
est réalisée afin d’assurer le changement de contexte de fagon statique implicite (voir
section 2.3.4). Cette vérification peut aboutir sur un changement de contexte forcé au
niveau de 1’étage de ”fetching” en cas de saut, de branche conditionnelle ou d’acces a la
mémoire cache L1. Le reste de I'exécution est tout a fait semblable au MIPS excepté que

ce processeur traite deux instructions provenant de deux taches différentes en parallele.

Le fonctionnement détaillé des différentes parties du circuit sera expliqué dans les sec-

tions qui suivent.

3.2.1 Ordonnanceur hardware

L’ordonnanceur réalisé permet de sélectionner 2 processus préts a étre exécutés parmi
8 & chaque cycle. Cette sélection est basée sur une priorité fixe et /ou dynamique ainsi

que sur un temps d’attente (sleep). Ce circuit est illustré Fig. 3.3.

Fonctionnement du circuit

Les registres ”Task Addr” représentés sur le schéma contiennent l’adresse locale des
processus (de 0 & 7). Ils sont initialisés par ordre d’adresse : 0 et 1 sont les taches les plus
prioritaires, 6 et 7 sont les taches les moins prioritaires. Ce choix d’initialisation repose

sur le fait que ces adresses locales sont attribuées aux processus par ordre d’arrivée.

Ces registres sont organisés deux a deux de fagon a ce que la distance entre le processus le
moins prioritaire et 'exécution soit de 4 étages. A chaque étage, les deux processus sont
discriminés par ordre de priorité. De cette fagon, il est possible de gérer un changement

de contexte pour un seul flux d’exécution.

Un circuit combinatoire non représenté sur le schéma permet de déterminer 2 types de

déplacements des processus dans la file d’attente en controlant les multiplexeurs :

e Changement de contexte pour les deux flux d’exécution : Se produit si
le processus ayant la plus petite priorité entre les deux processus en fin de file

d’attente est prioritaire par rapport au processus ayant la plus grande priorité
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FIGURE 3.3: Ordonnanceur hardware

chaque

processus passe a I'étage suivant. Les processus en cours d’exécution sont envoyés

en début de file d’attente.

Changement de contexte pour un flux d’exécution : Se produit si le pro-

cessus ayant la plus grande priorité entre les deux processus en fin de file d’attente

est prioritaire par rapport aux processus ayant la plus petite priorité parmi les

deux processus en exécution. A chaque étage, le processus le plus prioritaire passe

a I’étage suivant. Le processus actif sortant est envoyé en début de file d’attente.

e Pas de changement de contexte : Les processus actifs continuent leur exécution.

Dans tous les cas (a chaque cycle), une réorganisation interne est réalisée pour les 3

premiers étages afin de garantir qu’une tache prioritaire progresse d’au moins un étage

par cycle. Ces déplacements ne sont pas représentés sur le schéma car leur complexité

nuirait a la lisibilité de ce dernier.

Le calcul des priorités ayant un délai non négligeable, celui-ci est réalisé un cycle avant

l'ordonnancement.

Afin d’éviter l'introduction de bulles dans le pipeline en cas de

détection de "hazards”, un mécanisme pour forcer le changement de contexte avec une

vérification des priorités accélérée (pré-calculée) a été introduit. Du fait que les processus

soient pré-triés, cette anticipation n’est pas spéculative.
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Controéle de ’ordonnanceur et des processus

La gestion du déterminisme est réalisée a ’aide de registres contenant un temps d’attente
(sleep time) décrémenté a chaque cycle. A chaque étage, un "sleep time” supérieur ou
égal a un nombre de cycles équivalent a la position dans la file d’attente limite sa
progression. Ce ”sleep time” est aussi utilisé pour maintenir un processus a l'arrét :
si tous les bits du registre sont & 0 (running) ou & 1 (wait), il n’est pas décrémenté.
Cette solution a été choisie de fagon a maintenir les processus bloqués en début de file

d’attente.

task id data address ‘ pc | sleep |ﬂxpriority ‘dyn pr‘\ority| ty})e | priority
1

N LA
[

jump _
branch =™

FIGURE 3.4: Structure du descripteur de processus

La gestion des priorités peut se réaliser selon 3 modes :

e Statique : La valeur de la priorité ne change pas

e Dynamique : Les bits les plus significatifs sont fixes pour permettre plusieurs
catégories de processus. Les bits les moins significatifs sont décrémentés quand le

processus est en cours d’exécution pour partager le temps d’exécution.

e Dynamique inversé : Le fonctionnement est identique au mode dynamique ex-
cepté le fait que la priorité est inversée. Ce mode permet d’accélérer les processus

dont ’exécution est amorcée.

Ces différents modes ont été implémentés de fagon a rendre le systéme compatible avec

des mécanismes tels que le fair-sharing ou le earliest deadline first.

La gestion du program counter se fait depuis le pipeline. Les signaux sont envoyés vers
les registres de ’ordonnanceur afin de modifier, le cas échéant, ’adresse de la prochaine

instruction d’un processus donné.
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Intéréts, contraintes et limites

La solution proposée permet d’obtenir un overhead d’ordonnancement exactement égal
a un cycle et sans jitter (excepté celui de I’horloge du processeur). De plus, cet over-
head est complétement masqué par le fait qu’il soit pipeliné avec le processeur. Cette
performance s’obtient au prix d’un circuit complexe (voir section 3.5) et de mécanismes
d’ordonnancements simples. Comme expliqué dans I'introduction de ce chapitre, la re-
sponsabilité d’un ordonnancement complexe basé sur des deadlines ou des caractéristiques

des processus est reléguée a un ordonnanceur externe (software ou hardware) non développé.

Un autre prix a payer pour obtenir un ordonnancement a chaque cycle sans limiter la
montée en fréquence du processeur est qu'un processus prioritaire prend 3 cycles pour
parcourir la file d’attente. Ce coiit est néanmoins négligeable dans la mesure ou les
processus replacés dans la file d’attente sont, soit moins prioritaires, soit mis en attente

pour 3 cycles suite a une détection de contrainte sur les données ou sur le controle.

En revanche, pour la gestion des interruptions, ces 3 cycles d’attente (80 ns & 50MHz)
sont nécessaires pour supprimer I'incertitude temporelle sur le temps de réponse. Cette
attente ne bloque pas 'ordonnanceur et le processeur continue a exécuter d’autres pro-
cessus. Pour garantir ce temps de réponse, il est bien entendu nécessaire que la tache
gérant l'interruption ait une priorité suffisante pour progresser a travers les étages de

I'ordonnanceur jusqu’a exécution.

La solution trouvée pour accélérer les changements de contextes peut étre appliquée
au reste du circuit et 'optimiser tant au niveau de la taille du circuit qu’au niveau
de la montée en fréquence. Elle permettrait de réduire considérablement le nombre de
multiplexeurs tout en conservant la quantité de registres utilisés. Le principe est de
réaliser une partie du calcul des priorités un cycle avant la fin du calcul et de faire
migrer les valeurs de priorité et de temps d’attente d’un registre a ’autre plutot que de

lire ces données depuis un tableau de registres.

3.2.2 Encodeur d’adresses virtuelles

Ce circuit a été développé afin de gérer la correspondance entre ’adresse physique et
I'adresse virtuelle d’un thread ou d’un processus. La microarchitecture développée ne
pouvant gérer qu'un nombre limité de processus, il est nécessaire d’établir une relation
entre le numéro d’identification (id) du processus et son adresse physique. Le schéma

de ce circuit est illustré Fig. 3.5.

Au démarrage du systeme, le gestionnaire d’adresses libres (Free Addr) s’occupe d’initialiser

huit registres avec des valeurs allant de 0 & 7. Ces valeurs correspondent aux adresses
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FIGURE 3.5: Encodeurs d’adresses virtuelles

physiques disponibles. L’adresse d’entrée (addr in) sert, a la fois & enregistrer ou sup-
primer une adresse, mais aussi a lire une adresse physique (addr out). Le signal d’erreur
(error) permet de savoir s’il existe un conflit ou si 'adresse virtuelle n’existe pas. Un
conflit signifie que plusieurs registres contiennent le méme id. La détection de conflit
n’est plus nécessaire car le circuit a été congu pour éviter une telle situation. Cette
fonctionnalité a été développée afin de valider le circuit. Le vecteur d’espaces utilisés
(used vector) permet de savoir quels sont les emplacements actuellement occupés par un

processus.

En mode lecture, 'adresse virtuelle entrée est comparée avec les registres du circuit. Si
une adresse correspond, son adresse physique correspondante est propagée vers la sortie
(addr out). Si elle ne correspond a aucune adresse, I’adresse physique est définie a 0 et

le signal “error” est actif.

Si une adresse virtuelle n’existe pas et que le signal “write enable” (we) est actif,
I’adresse est enregistrée en un cycle dans un registre disponible pointé par le gestion-

naire d’adresses libres. Ce dernier retire I'adresse physique des adresses disponibles. Le
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marqueur “Used Slot” est défini a 1. Si 'adresse virtuelle existe déja, rien ne se passe

et le circuit se comporte en mode lecture.

Si une adresse virtuelle existe et que le signal “remove” (rm) est actif, 'adresse est sup-
primée en un cycle. Le marqueur “Used Slot” est défini a 0. Le gestionnaire d’adresses
libres ajoute I'adresse physique aux adresses disponibles. Si I'adresse virtuelle n’existe
pas, rien ne se passe et le circuit se comporte en mode lecture. Le signal “error” est

actif car aucune adresse n’est trouvée.

Il faut attendre un cycle pour lire ’adresse physique venant d’étre attribuée a une
adresse virtuelle. Une attribution d’adresse physique prend donc deux cycles tandis

qu’une lecture prend un cycle.

L’implémentation en Verilog permet de paramétrer la largeur des adresses virtuelles et
physiques. Cette fonctionnalité limite les optimisations possibles en terme de délai du
circuit. Pour améliorer ce circuit il faudrait utiliser une stratégie de développement
se concentrant sur les performances et basée sur une étude de I’état de l'art. Cette
approche n’a pas été utilisée car les performances actuelles ne sont pas contraignantes
pour le fonctionnement de la microarchitecture et que 1’objectif premier de ce travail

était d’obtenir un résultat fonctionnel.

3.2.3 Décodeur d’instructions

Seule la gestion par le décodeur des ”hazards” et du multithreading differe du décodeur
implémenté sur le MIPS. Comme expliqué section 3.2, le décodeur gere les contraintes
de controle et de données. En conformité avec le fonctionnement d’une microarchitec-
ture multithread avec traitement par block statique implicite (voir section 2.3.4), les
instructions ne respectant pas les contraintes provoquent un changement de contexte.
Cette solution a été choisie afin de maximiser 1'utilisation du processeur sans recourir a

une exécution spéculative ou a l'insertion de bulles dans le pipeline.

Le non recours aux exécutions spéculatives est nécessaire pour assurer un temps d’exécution
déterministe. Il en est de méme pour l'insertion de bulles car cette technique implique le
blocage du pipeline et donc 'impossibilité de garantir un temps d’attente déterministe
pour I'ordonnanceur. Le temps de calcul ainsi libéré est utilisé par un thread disponible
pour exécution. Le décodeur attribue un temps d’attente au processus sortant égal a la
longueur de la file d’attente de 'ordonnanceur. De cette facon, le temps d’attente d’un
processus prioritaire sera constant (voir section 3.2.1). Ce temps est de 4 cycles pour le

prototype développé.
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Ce type de microarchitecture réduit la performance du point de vue d’un processus mais
l'augmente du point de vue du systeme car il permet de combler les temps morts et les

acces a la mémoire cache en profitant du TLP.

Le cotut en performance du point de vue d’un processus est que les instructions de type
load ou de branchement s’exécutent en un nombre de cycles équivalent a la longueur de
la file d’attente. Ainsi, sur base de la fréquence d’utilisation des instructions (Table 2.1)
et sous I’hypothese que les instructions non répertoriées n’introduisent pas de ”"hazards”,

le colit en performance peut se calculer comme suit :

Slow = load + branch + call + return = 44% et Fast = 100% — Slow = 56% (3.1)

Slow + Fast
Speed = 1% Slow + Fast — 43.1% (3.2)

La performance calculée est normalisée par rapport a un processeur capable d’exécuter
toute les instructions répertoriées en 1 cycle sans bloquer le pipeline et sans insérer de

bulles dans ce dernier.

A fin de comparaison, sur base des mémes hypotheses et en considérant l'insertion de
bulles apres une instruction load comme négligeable, la performance de I'implémentation

du MIPS utilisée serait de :

Slow = branch + call + return = 22% et Fast = 100% — Slow = 78% (3.3)

Slow + Fast
= =60.24 4
Speed 4 % Slow + Fast 60.24% (3-4)

Sans pouvoir compenser ces temps morts en exécutant d’autres threads.

Bien que cette baisse de performance soit significative, la solution multithreadée con-
currente, & savoir : le ”cycle-by-cycle interleaving” (voir section 2.3.4), appliquée a une
microarchitecture similaire ne pourrait offrir qu’un maximum de 25 % de la capacité de
calcul par thread. Une version de cette derniere solution a été développée par Kun Zeng
et Fudong Liu [44]. Ces auteurs justifient leur choix par un faible impact sur le hard-
ware (voir section 3.5). Le cout important en hardware 1ié & la gestion du traitement
des processus par bloc avec ordonnancement se justifie par 'apport de fonctionnalités

temps réel.

En revanche, en négligeant les acces au-dela de la mémoire cache L1, sachant que les
instructions induisent une latence maximale de 4 cycles, 4 processus par voie d’exécution

suffisent pour garantir I’absence de temps mort.
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Une amélioration simple au niveau du décodeur permettrait d’augmenter les perfor-
mances par thread : utiliser le changement de contexte statique explicite pour la gestion
multithread par bloc (voir section 2.3.4) cumulée & la technique de branchements et
sauts retardés (voir section 2.6). Au lieu de détecter les instructions pouvant introduire
des latences, la latence peut étre codée directement dans 'instruction. Cette solution
permettrait de réduire légerement la taille du circuit. Mais le principal bénéfice est de

permettre 'insertion d’instructions la ot un changement de contexte serait déclenché.

Avec cette technique, il est non seulement possible de réduire I'impact des change-
ments de branches mais aussi d’éviter de déclencher un changement de contexte avec
I'instruction load : soit le compilateur insére une instruction ou un ”noop” pour éviter
le conflit de type RAW avec insertion de bulle, soit il libeére le pipeline en indiquant & la
tache de dormir pour 4 cycles. En appliquant ces techniques il est possible de réévaluer

la performance moyenne mono-thread :

Slow = branch + call + return = 22% et Fast = 100% — Slow = 78%

Afin de simplifier la discussion, I’estimation se base sous I’hypothese selon laquelle les
instructions load nécessitant une insertion de "noop” sont négligeables. La probabilité
d’insertion d’au moins une instruction valide apres une instruction de branchement est
de 60 % [3, p.29], pour 2 instructions la probabilité est de 20 %, pour 3 elle tombe a
moins de 10 %. Sur base de ces données il est possible de faire une estimation du nombre

moyen de cycles perdus : 0,43 +0,4%x2+0,1%x14+0,1x0=2,1:

100%
Speed = =68.4
pee Slow * 3,1 + Fast %

En revanche, cette facon de procéder ne réduit pas le temps d’attente de 4 cycles.
Si la solution est appliquée systématiquement, en moyenne, 2,1 cycles seront perdus
pour les branches et non récupérables par d’autres processus. Pour éviter ce probleme,
des modifications devraient étre apportées a I’ordonnanceur pour supporter des temps

d’attente plus courts que 4 cycles.

3.2.4 Register File

L’apport du multithread sur la microarchitecture MIPS nécessite la gestion de plusieurs
banques de registres. Chaque thread doit avoir son propre "register file” afin de permet-
tre un changement de contexte sans overhead. La capacité a exécuter deux instructions

simultanément et de facon synchrone nécessite quatre acces en lecture et deux acces en
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écriture a ces registres. L’acces synchrone signifie que les différentes voies d’exécution

alent un acces dédié aux registres et aux ressources sans utiliser de systemes de tampon

de données tels qu’utilisés dans des microarchitectures de type superscalaire.
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Decoder

| Thread number ‘ Register Addr |

FIGURE 3.6: Logic for the Four-bank Register File [44, Fig 2 & 3]

Une possibilité d’implémentation pour un systéme multithread est proposée par Kun

Zeng et Fudong Liu [44] et illustrée Fig. 3.6. Le principe est, pour I’écriture, de connecter

directement le bus de données et I’adresse a tous les register file et de décoder ’adresse du

thread pour activer le signal d’enregistrement. Méme principe pour la lecture, ’adresse

est directement connectée a tous les "register file” et 'adresse du thread est décodée

pour activer le signal de lecture. Les différentes sorties sont ensuite multiplexées vers la

sortie.

Dans le cadre de ce projet, cette solution nécessiterait quelques modifications.

La

micro-architecture développée présente deux bus de données et donc deux adresses as-

sociées. Il faudrait donc, d’une part, arbitrer 'adresse et I’entrée des données séparément

pour chaque banque de registres et, d’autre part, dédoubler le multiplexeur de sortie.

Ces modifications impliquent un surcotit en terme de surface mais aussi de montée en

fréquence. Le probleme de montée en fréquence peut étre contourné en pipelinant le cir-

cuit d’arbitrage. Cette piste de solution reste néanmoins & explorer car elle permettrait

d’envisager la possibilité de changements de contexte asynchrone. Le fait d’utiliser des

banques de registres séparées permettrait d’y accéder quand elles ne sont pas utilisées

par le pipeline pour y charger / décharger un contexte ou un flux de données depuis la

mémoire cache.

La solution choisie a été d’implémenter un register file plus large avec deux acces en

écriture et quatre acces en lecture.

Ce choix a été posé dans le but de permettre

I'exécution simultanée de deux instructions provenant d’un méme processus. Cette ca-

pacité a été abandonnée au profit d’une solution assurant un temps d’exécution déterministe.
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Le circuit résultant de cette implémentation n’a pas été optimisé et a un cott trop im-
portant en terme de surface et de montée en fréquence. Ces limites seront détaillées

section 3.5.

Face a ce constat, une alternative a été trouvée mais n’a pas été implémentée (voir
Fig. 3.7). Cette solution propose un circuit plus simple et mieux adaptée aux FPGA.
L’objectif de cette deuxiéme piste de solution est de minimiser le nombre de multi-
plexeurs montés en série afin de diminuer les interconnections et réduire le délai de

propagation.
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FIGURE 3.7: Register File Optimisé pour montée en fréquence

Cette alternative utilise deux mémoires 2-ports identiques fonctionnant en miroir. La
lecture est déclenchée par le flanc montant de I’horloge et I’écriture sur le flanc descen-
dant comme pour le register file du MIPS. Les deux flux de données sont enregistrés
identiquement sur les deux blocs mémoire. Les deux fois deux ports de lecture sont
donc disponibles pour lire quatre registres simultanément. Seuls quatre multiplexeurs
de type 2 vers 1 avec un bus de 8 bits?* montés en parallele sont nécessaires. Le surcotit
de cette solution est de nécessiter deux fois plus de registres que nécessaire et une PLL

(Phase-Locked Loop) de méme fréquence que 1’horloge principale mais déphasée. Cette

8 bits pour adresser 8 fois 32 registres
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Solution Bus Nbr Nbr 32b Words | blocks M10K Total
Width | RF | Threads | / Threads / RF
Multiple RF 32 8 8 512 2 M10K 16 M10K
Multiple RF 256 8 8 4096 13 M10K 104 M10K
4-port RF 32 1 8 64 4 M10K 4 M10K
4-port RF 256 1 8 512 26 M10K 26 M10K
Opt. 4-port RF 32 1 16 32 4 M10K 4 M10K
Opt. 4-port RF 256 1 128 32 26 M10K 26 M10K

TABLE 3.1: Comparaison des implémentations des multiples banques de registres

solution n’a de sens que pour une implémentation sur FPGA car elle permet d’utiliser
des blocs mémoire dédiés® plutot que des blocs logiques. Ces blocs mémoire peuvent
atteindre une fréquence de fonctionnement de 1'ordre de 315 MHz° [45, p.45]. Ces per-
formances dépassent largement 'implémentation actuelle du register file qui limite la

fréquence maximale du circuit a 62 MHz.

Cette solution tire profit du fait qu'une mémoire embarquée 2-Ports 32bits utilise au
minimum 2 blocs M10K soit 20Kb de mémoire. L’implémentation classique d'un “regis-
ter file” 32x32 bits n’en utilise réellement que 1Kb et les 19Kb restants sont non utilisés.
Sur base de mesures effectuées sur le logiciel Quartus II, une mémoire 2-port nécessite
1 bloc M10K par 20 bits de largeur de mot. Cela signifie qu’'un “register file” de mots
de 32bits sera implémenté en utilisant des mots de 40 bits et que 8 bits par mots seront
perdus ou utilisés d’une autre fagcon. En revanche, il est possible d’utiliser le reste de
la mémoire comme registres pour 15 autres threads. Différentes configurations possibles
sont détaillées Table 3.1. Ces configurations sont propres au FPGA utilisé mais la méme

logique peut étre appliquée a d’autres.

La gestion de deux threads simultanés consomme, sur base de cette implémentation,
deux fois plus de mémoire. Ce qui signifie qu'une solution avec deux pipelines isolés

pourrait gérer deux fois plus de threads a “register file” équivalent.a

3.2.5 Mémoire D-Cache

Pour supporter 'exécution de deux processus de facon synchrone, la mémoire cache doit
pouvoir étre accédée en lecture et / ou en écriture simultanément par deux ports dis-
tincts. Pour une implémentation sur FPGA, seuls les blocs mémoire 2-ports permettent
d’offrir cette possibilité en exploitant la mémoire embarquée. La gestion des conflits

d’adresse est gérée par le fait que la mémoire des différents processus est isolée.

SCette solution utilise des blocs M10K sur Cyclone 5
5Sur un Cyclone V de classe 6 tel qu’utilisé pour réaliser ce projet
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FIGURE 3.8: Register File & Mémoire D-Cache

Afin de garantir le temps d’exécution déterministe, la priorité d’acces a la mémoire cache
est donnée aux flux d’exécutions. Pour y parvenir, un circuit (Fig. 3.8) permettant
d’accéder a cette mémoire de facon asynchrone a été développé. Ce circuit vérifie si une
instruction load ou store n’est pas en cours avant d’enregistrer ou de lire les données
depuis la mémoire cache L1. En cas de succes de lecture ou d’écriture, un signal de

confirmation est envoyé.

Accéder a la mémoire cache depuis Iextérieur de fagon synchrone impliquerait d’utiliser
une mémoire ayant au moins trois ports en écriture. La seule facon d’y parvenir en
utilisant la mémoire embarquée (limitée & 2 ports) serait de la faire fonctionner a plus
haute fréquence que le processeur. Cette solution est tout a fait envisageable du fait que
I’alternative optimisée pour la montée en fréquence proposée pour le register file subira
cette méme contrainte (voir section 3.2.4). La différence étant que le register file effectue
une lecture et une écriture par port par cycle tandis que la mémoire cache devrait réaliser
une lecture et / ou une écriture deux fois par cycle. Cette solution nécessite donc des

tests complémentaires.

La fréquence de fonctionnement de la mémoire embarquée sur FPGA n’est pas propor-
tionnelle & sa taille pour un type de mémoire donné. Cela implique que I'implémentation
d’une mémoire cache hiérarchique présente peu d’intérét. En revanche, I'un des premiers

développements futurs devrait étre de connecter la mémoire cache au controleur mémoire
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DDR afin de tester 'efficacité de la microarchitecture a masquer les overheads liés aux

défauts de cache.

3.2.6 Etage d’exécution

Seule la gestion des lectures apres écriture a été modifiée a cet étage par rapport au MIPS.
La gestion du multithreading implique qu’il faille vérifier que les résultats sortant de
I’ALU ou de I’étage d’acces a la mémoire et acheminés vers I'entrée de I’ALU proviennent

bien du méme processus.

Cette vérification est considérablement simplifiée par le fait que 'ordonnanceur garantit
qu’un processus en exécution ne change pas de flux d’exécution tant qu’il ne sort pas de
ce flux. De cette facon, il n’est pas nécessaire de faire de vérification croisée entre les

deux flux.

Ce travail s’est concentré sur I'ordonnancement des processus et des instructions et la
gestion du multithreading. Le fait que cette microarchitecture ne gere pas de fonctions
avancées tel que le calcul en virgule flottante constitue une limite en terme de perfor-

mances.

L’ordonnanceur cumulé a la gestion multithread est sensé apporter un gain en perfor-
mance proportionnel aux performances du microprocesseur. Pour que le colt propor-
tionnel lié a cette modification se justifie, il faut qu’il soit comparable aux bénéfices
apportés. Ce cout est donc proportionnellement réduit si ce dispositif est appliqué & un

circuit plus complexe et plus performant.

Le caractere synchrone de cette micro-architecture limite les solutions possibles a I’organisation
des unités fonctionnelles. Il rend le calcul multi-cycles impossible sans enfreindre le
caractere déterministe des exécutions. Cela est dii au fait qu'un calcul multi-cycles im-
plique qu’il soit possible de bloquer le pipeline. Les unités fonctionnelles doivent donc
étre pipelinées et / ou mises en parallele. Comme expliqué section 3.2, un pipeline su-
perscalaire ne serait pas non plus compatible avec les contraintes de synchronicité et de

déterminisme.

La solution la moins efficace serait de placer plusieurs unités fonctionnelles différentes
en parallele et d’allonger le pipeline en fonction des contraintes de timing de ces unités.
Ainsi, suivant 'opérateur, le controleur redirigerait I'instruction vers I'unité fonctionnelle

correspondante.

Une solution plus performante serait d’utiliser une microarchitecture de type VLIW

(voir section 2.3.2). Ce type de microarchitecture permet d’accélérer les programmes
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ayant un niveau d’ILP important. Mais la largeur d’instruction constante ne permet pas,
comme le permettent les microarchitectures SMT basées sur des pipelines superscalaire,
de combler le manque d’ILP d’un processus avec un autre. Un autre probleme lié aux
microarchitectures de type VLIW est que, pour obtenir de bonnes performances, les
unités de calculs ne sont pas homogenes. Cela augmente le risque de non utilisation de

certaines ressources en fonction des applications.

Une autre piste de solution proposée par Marcelo Brandalero et Antonio Carlos S. Beck
[46], permettrait a la fois d’améliorer les performances paralleles et séquentielles. Ces
auteurs proposent d’utiliser un tableau d’ALU permettant de réaliser des calculs plus
complexes au sein d’une architecture superscalaire et concluent qu’une amélioration
significative des performances est obtenue. Le principal probleme de ce type d’unité
fonctionnelle est que le résultat est obtenu avec un délai en nombre de cycles égal a la
profondeur du tableau d’ALU. Cela implique que les “hazards” de type RAW ne puissent
pas étre résolus pour deux instructions interdépendantes ayant une distance inférieure a
la profondeur du tableau. Ce probleme est d’emblée résolu par 'approche multithread.
Ce type d’unité fonctionnelle est capable d’effectuer des multiplications et des calculs
en virgule flottante tout en permettant 1'utilisation des ALU pour effectuer des cal-
culs séquentiels et paralleles plus simples. De plus, I'utilisation de plusieurs étages du
pipeline pour exécuter une instruction pourrait aussi étre exploitée pour implémenter des
instructions de controle plus complexes. Cela permettrait d’implémenter, par exemple,
des instructions de multiplexage ou d’exécution conditionnelle sans créer de dépendance
de controle. Il semble donc que cette solution constitue une alternative intéressante
a approche superscalaire et semble particulierement adaptée a la microarchitecture

développée.

3.2.7 Pipeline a deux voies

Le pipeline développé permet d’exécuter deux threads simultanément tout en partageant
la file d’attente, les banques de registres et I’acces a la mémoire cache. Cette approche
souffre de deux limite : il est nécessaire de doubler le nombre de blocs mémoires pour
Iimplémentation choisie (voir section 3.2.4) ; la complexité de ’ordonnanceur hardware

est impactée.

Cette solution, de type ordonnancement global (voir section 1.2.2), offre plus de flexibilité
d’ordonnancement et la possibilité d’offrir un ordonnancement optimal et équitable pour
les threads chargés. Le fait que 'ordonnancement soit hardware et que le processeur
soit multithread évite les problemes de localité de la mémoire cache. En revanche, le

probleme de I'évolutivité est toujours présent. Si 'implémentation d’un register file a
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quatre acces simultanés s’obtient avec un faible surcott’, I'implémentation de mémoires
plus larges nécessitera un circuit plus complexe pouvant impacter les délais. Méme
chose pour I'ordonnanceur, multiplier la largeur de la file d’attente nécessite ’ajout de
comparateurs additionnels permettant de comparer les priorités de facon croisée. La
mauvaise répartition de la mémoire cache est donc corrigée au prix d’une réduction de

performance du circuit.

L’alternative serait d’utiliser deux pipelines multithreads tels que développés par Kun
Zeng et Fudong Liu [44] et d’utiliser deux ordonnanceurs hardware séparés. Cette al-
ternative utiliserait aussi deux fois plus de blocs mémoire mais pourrait supporter deux

fois plus de threads dans le cas d’utilisation de registres 32*32 bits (voir section 3.2.4).

Cette alternative, de type ordonnancement local (voir section 1.2.2), est plus simple a
implémenter et nécessite un circuit plus petit et plus rapide mais au prix de processus
moins bien répartis et ordonnancés de fagon moins équitable. De plus, le risque que le

processeur n’ait pas de processus a exécuter est plus important.

Un moyen simple de s’en rendre compte est de considérer I’exécution de trois processus.
Pour la premiere solution, le processus le moins prioritaire pourra s’exécuter quand 1'un
des deux processus sera en attente. Pour la seconde solution, ce processus ne pourra

s’exécuter que si I'unique processus avec qui il partage la file d’attente ne s’exécute pas.

De fagon plus générale, considérons la probabilité que le processeur soit actif P(pyyy,) en
fonction du nombre de threads chargés N et en fonction de la probabilité qu’un processus
se mette en attente P(tyq). En prenant pour hypotheése que les probabilités P(tyqit_;)
soient les mémes pour tous les processus et indépendantes entre elles, on peut modéliser

ce probleme sur base des propriétés de probabilité.

Sachant que pour le cas des pipelines séparés, les threads sont répartis parmi les files, le
nombre de thread N est différent pour les deux cas. Dans ce modele est considéré que

Nsplitl =2n+ 17 que Nsplit2 =2n et que N = Nsplitl + Nsplit2-

Pour le cas de deux pipelines séparés la probabilité qu’au moins un thread soit actif dans

une file d’attente s’écrit :

P(prunx) =1- P(twait)NsplitX

"4 blocs M10Ks représentent moins de 1% des blocs disponibles sur le matériel utilisé
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Et donc la probabilité qu’au moins un thread parmi les deux files d’attente soit actif

P(pa1) s’écrit :

P(pal) P( runl) *P(prunZ)
— P(twazt) splitl 4 P(twait)Nsplit2
(3.5)
— P(tw ) splztl+Nsplzt2
= P(twazt)
Et la probabilité qu’au moins deux threads soient actif P(p,2) s’écrit :
P(paQ) = P(prunl) * P(prunZ) (36)

=1— P(twait)Nsplitl _ P(twait)NSplitQ + P(twait)N

Tandis que pour un pipeline & deux voies, les équations deviennent :
_ N _
P(Pbl) =1- P(twait) = {pal

P(py2) = 1 — P(twait)™ — N * P(twait) ' % P(fuwait)

Les probabilités P(pg2) et P(pp2) en fonction de N et de P(tyqit) sont illustrées Fig.
3.9. Leur différence (P(pa2) — P(pp2)) et gains relatifs (P(pa2)/P(pp2)) sont illustrés
Fig. 3.10.

Sur base de ces probabilités peut étre modélisée I'espérance sur le taux d’utilisation 7"
1 _
E[T;] = E[P(ps2)] + §E[P(px1|pm2)]
Pour le cas de deux pipelines séparés :
1 _
E[T,] = E[P(pa2)] + 5 E[P(pa1|Pa2)]

2

1
= P(prunl) * P(prunQ) + 7(P(prun1) * P(prunQ) + P(prun2) * P(prunl))

2
1
= P(prunl) * P(prun2) + 5(1 - P(prunl) * P(prunQ) - P(prunl) * P(prunQ))

1 _ .
= 5(1 + P(prunl) * P(prun2) - P(prunl) * P(prun?))

1 , )
=51+~ P(twaie) Vo) # (1 = Ptwai) V72) = Pltuwair)™)

— 7(2 _ P(twait)Nsplitl _ P(twait)NsplitQ)
(3.7)
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Ficure 3.9: Comparaison du taux théorique d’utilisation des pipelines

Pour le cas d’un pipeline a deux voies :
1 __
E[Ty] = E[P(pr2)] + §E[P(Pb1 |Db2)]

=1- P(twait)N — N x P(twait)N_l * P(twait)

1 - P
+ §(N*P(twait)N ! *P(twait))

N _
=1~ P(twait)N - ?(P(twaz't)N ! * P(twait))

Le gain est trivialement nul dans le cas ou seulement un ou deux threads sont chargés car,
dans les deux cas, ces deux threads auront un acces complet aux deux unités de calcul.
L’hypothese d’équiprobabilité émise est en faveur de la solution & deux pipelines séparés
car elle implique que la charge soit parfaitement répartie (Load balancing). Malgré cela,
sur base de cette estimation, il est possible d’espérer un gain relatif pouvant dépasser
les 10 %. Il serait tout de méme nécessaire d’évaluer ce bénéfice expérimentalement afin

de déterminer si le surcott que cette solution implique est justifié.
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Ficure 3.10: Comparaison du taux théorique d’utilisation des pipelines

3.3 Mode opératoire

Bien que, comme précisé par [47], les nouvelles méthodologies en terme d’exploration
de design se basent sur la conception de simulations tenant compte de la diversités des
solutions existantes et leur exploration systématique et automatisée, I’approche utilisée
se base sur une analyse théorique suivie d’'un développement pratique basé sur celle-ci.
Cette méthodologie, bien que moins efficace, a été choisie de facon a pouvoir, dans un
délai court, déboucher sur un résultat concret et utilisable tout en offrant un aspect

formatif en terme de design hardware.

Le développement de la microarchitecture a été réalisé en Verilog et en SystemVerilog.
Le circuit a été simulé sur ModelSim et testé sur un SoC HPS® /FPGA Altera Cyclone
5. La plateforme de développement utilisée est un Terasic SoCKit (Fig. 3.11).

Voici les différentes étapes de la conception du systéme :

e Prise en main de la plateforme de développement

— Configuration du projet

8Hard Processor System - Processeur ARM physique
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FIGURE 3.11: Carte mere Terasic SoCkit pour FPGA Altera Cyclone 5[48]

— Configuration du systeme HPS/FPGA

— Installation et prise en main de Yocto Linux 9

e Conception de la microarchitecture

— Analyse du systéeme global sur base de la littérature.
— Développement et simulation des différents circuits identifiés par 'analyse.
— Développement et simulation de la microarchitecture complete.

— Développement d’un controleur de communication entre la microarchitecture

et le HPS.
— Synthése du circuit pour FPGA et premiere analyse des résultats.

— Optimisation et perfectionnement du circuit.

Validation du circuit sur FPGA et prise des mesures.
e Conception de la Toolchain

— Développement d’'un serveur web / drivers en C a l’aide de la librairie Mon-
goose [49].
— Développement d’un assembleur/configurateur de processus en Javascript.

— Développement d’une interface de controle pour la microarchitecture en Javascript.

Le systeme complet de I’expérience est illustré Fig. 3.12.

9Distribution Linux spécialisée pour les applications embarquées
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FIGURE 3.12: Systéme complet

Le logiciel de controle communique avec un serveur web hébergé sur le processeur
physique du SoC. Le serveur envoie les commandes au controleur via un port de com-
munication HPS/FPGA (LW_HPS_FPGA_BRIDGE). Le contréleur gere un ensemble
d’adresses permettant de configurer 'ordonnanceur et de récupérer des données statis-
tiques, de charger des instructions dans la mémoire I-Cache ainsi que de lire et d’écrire
des données dans la mémoire D-Cache. L’analyse plus détaillée du circuit est obtenue
en utilisant I’analyseur logique SignalTap. Le logiciel de controle sera détaillé section
3.4.

3.4 Logiciel de controle

L’interface de controle integre deux sous programmes :

e Le gestionnaire des programmes et de leur configuration.

e Le programme de controle et le monitorage du processeur.

L’acces aux deux programmes se fait via le menu (voir Fig. 3.13). Le bouton menu
permet a tout moment d’accéder aux deux sous-programmes. Le bouton Tasks (Moni-
toring View) permet d’accéder au programme de controle (voir section 3.4.2). Le bou-
ton Monitoring ON/OFF permet de démarrer ou d’arréter I’enregistrement des données

statistiques visibles depuis le programme de controle.
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FIGURE 3.13: Menu du logiciel de controle

Les boutons en dessous du titre ” Task Editor” permettent d’accéder au gestionnaire de
programmes (voir section 3.4.1). Le premier bouton (Create New Task) crée un nouveau

programme vide tandis que les autres chargent ceux qui ont été enregistrés sur le serveur.

3.4.1 Assembleur et configurateur de programmes

Ce sous-programme comprend un éditeur de code (ASM Code Editor), un éditeur de
configuration (Process Configuration Setting) et un éditeur de données (Data Editor).
Le bouton “Convert code to bitcode” permet d’assembler le code, d’écrire le segment de
configuration et le segment de données. Un bouton sauvegarder permet d’enregistrer le

programme sur la carte SD du SoCKit.

La configuration de tache permet de définir: une priorité d’exécution; la maniere dont
cette priorité doit étre prise en charge; la taille de la mémoire cache dédiée; I’état initial

du processus.

L’éditeur de code permet d’écrire un programme en langage d’assemblage MIPS. Celui-ci
utilise la librairie Cloud9 [50]. L’assembleur a été entierement congu en Javascript afin

de simplifier I’ajout de nouvelles instructions.
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Process
Convert Code Save Process Configuration ASM Generated
To Bitcode On SDCard Setting Code Editor Bitcode

° # .config
O Qj A [ ) 1 # Fibonacci Program 0x00000003
o) S Sem e r # 0x00000003
# int n=8, f1=1, f2=-1; 0x00000008
# while (n1=0) { f1=F1 f2; f2=F1-f2; n—-; } 0x00000010
# 0x00000001
0 . # Register usage : $3=n, $4=f1, $5=f2 0x00000000
Fibbonacci # 0x00000000
0x00000000
main: addi $3, $0, 8 # n=8 0x00000000
. . addi $31, $30, 5 0x00000000
Task Configuration addi $4, 50, 1 # 11 200000000
addi $5, $0, -1 # f2=-1 .instr
e 0x20030008
Pl‘lOI‘lty 3 : beq $3, $0, end # Done with loop if n=0 0x23df0005
add $4, $4, $5 # f1=Ff1 f2 0x20040001
i ioritv - sub $5, $4, $5 # f2=f1-f2 0x2005f fff
Type of Task  Dynamic Priority - Inverted M iy ey
. j L # Repeat until done x0085202
Nbr of data registers S e i et
: sV $4,0 # Store result in address 255 0x2063f fff
P[ogm_(n Counter j main # Loop 0x08000004
exit @ # stop execution 0xac040000
0x08000000
State of the Task OxFc000000
0x00000000
0x00000000
0x00000000
0x00000000
.data
0x00000001
0x00000003
0x00000005
0x00000007
0x00000000
0x00000000
0x00000000
0x00000000

L

Data Editor

FIGURE 3.14: Editeur de programmes

L’éditeur de données est un tableau éditable permettant d’initialiser la mémoire du

processus.

3.4.2 Controle du processeur

L’interface de controle du processeur (voir Fig. 3.15) permet : d’instancier des pro-
grammes; de lancer/arréter I'exécution de processus; de récupérer les données depuis la

mémoire cache; de monitorer les threads hardware.

Le tableau “Available Programs” contient la totalité des programmes sauvegardés. Les
boutons “Load Program” permettent de charger le bitcode (voir section 3.4.1) dans le
driver. Une fois chargée, 'instance du programme est ajoutée aux processus disponibles
(Available Process).

Le tableau “Available Process” contient tous les processus chargés dans le driver. Le bou-

ton “Run Process” permet de charger le processus dans le processeur et de le démarrer.
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process Achieved Data Process Data

. tgj Assembler SMT MIPSCK : 50 Mhz EEEEEEEEE
Running Process oxo000000
0x00000000

i Sleep  Ope:

i 0x00000000
Available Process ox00000000

# Id Name Data Addr Instr Addr State MIPS
Id Name State  Operjjtions

ratipns
x

0# O RunFibb8 31.25 0.00% 37.50% <

Run Fibb 8 Fix Prior

Branch Inv Fix Prior

2 RunFibb8dynl InvDyn Prior

Available Programs

Name Type Instances Operations

Run Fibb 8 dyn 1 3

Run Fibb 12

Run Fibb

Load
Program

FIGURE 3.15: Interface de controle

Le tableau “Running Process” contient les huit threads physiques. La premiere colonne
contient ’adresse physique du processus et la colonne “id” son id ou adresse virtuelle. Les
colonnes Data Addr et Instr Addr sont des adresses pointant vers le début des segments
mémoires du processus. L’ordonnanceur compte le nombre de cycles qu'un processus
exécute et le nombre d’instructions déclenchant un changement de contexte. Le nombre
de MIPS (Millions of instructions per second), le temps d’attente (Wait) et le temps
d’indisponibilité (Sleep) sont calculés sur base de ces deux informations. Le bouton
“Get Data” permet de récupérer la mémoire du processus dans le cadre “Process Data”.
Le bouton Remove Process retire le processus du thread physique. La performance du
processeur est affichée dans le coin supérieur gauche (Total Performance Achieved) et
est comprise entre 0 et 100 MIPS. 100 MIPS correspondant a la performance maximale

théorique et mesurée du processeur.

3.5 Résultats

Dans cette section seront présentés une synthese des résultats et des pistes d’améliorations
déja présentés dans les différentes sections de ce chapitre ainsi qu’une comparaison avec

différents travaux.
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Les résultats de la syntheése pour FPGA en terme d’utilisation de ressources sont résumés
Table 3.2. Les ressources disponibles sur Cyclone 5 et utiles pour ce projet sont les ALM
(Adaptative Logic Module illustré Fig. 3.16) et blocs mémoire M10K.

ALM
—
>
» combout(0)
ALM Inputs 4~ (&I ERELE
5
—- +— regout(1)
N o Register
»
> combout(1)

[ 8-Input Fracturable LUT ] Two Adders [l Two Registers

FI1GURE 3.16: Adaptive Logic Module (ALM) Block Diagram [51]

Ces blocs logiques peuvent implémenter deux LUT (Look Up Table) 4 ports (ALUT) et
deux registres. Le nombre d’ALUT et de registres est reporté a fin de comparaison avec
d’autres types de FPGA.

L’utilisation des ressources a été segmentée en trois circuits distincts : Le “Register File”,
le microprocesseur et 'ordonnanceur (scheduler). Bien que ces circuits ne peuvent étre
vus comme indépendants, cette séparation permet de simplifier la discussion concernant

les résultats obtenus.

3.5.1 Mesures et validation

L’ordonnanceur a été testé selon plusieurs configurations pour valider son fonction-
nement. Afin de vérifier si le systeme est effectivement capable de rester actif sans
prédiction de branche, celui-ci a été testé avec huit instances du programme représenté
Fig. 3.17.

main: addi $1, %@, @

dum: beq $1, $@, dum

FIGURE 3.17: Programme ASM de test des branches conditionnelles

Ce programme exécute constamment un saut conditionnel pour lequel la condition a été
définie a “vrai”. Le résultat mesuré par 'analyseur logique SignalTap illustré Fig. con-

firme que chaque instance est mise en attente pour trois cycles (sleep) & chaque exécution
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et qu’aucun temps mort (task_running[0] et task_running[1] sont toujours vrais) n’est en-

registré.
| Name P il s % i ! i g i 7 B g 2 :
..._system:zsms|clear_task
F-...m . id[15..0] 0009h
..._system:ssms|writs_task
..extdexjaddr_out]2..0] Oh
...codertask_nextdexjerror
...duler_institask_running[1] J
duler_institazk_running[0]
[l __ler_instinstr1)[31..0] _i 10010001h o W 10010001h b4 iy 10010001h 3 20010000h
r_instinstr{0][31..0] 10010001h
.task_addr_out[1][2..0] 5h 4h 3h 2h 4h 3h 5h 4h oh 2h 6h
sk_addr_out[0][2..0] 2h 6h 7h 1h 5h 6h 7h 1h 2h 6h 7h 3h 1h 5h
ler_instisleep[7][6..0] 01h 00h 03h 02h 01h 00h 03h 02h 01h 00h 03h 02h 01h 00h
ler_instisleep[B][6.0) % OOh % 03h % 02h 4 01h___ ¥ 0Oh 03h 4 02h #_ 01h ji_ 0Ok 03h 02h % 0lh___ % 00h 03h
ler_instisleep[S][6.0) % 03h % 02h % 01h___ 4 00h % 03h 02h % 0lh % 00h 03h 02h ¥ 0th ¥ 00h 03h
uler_instisleep[4][6.0] % O0Oh % 03h % 02h % 01h___% 0Ok 03h % 02h i 01h % 0Oh 03h 02h % olh % 00h
uler_i 36.01_f___01h___%__ 0on 03h 0zh_J_ 01n 00h 03h [E AT 00h 03h 02h 01h
ler_instisleep[2][6..0] 03h 0zh 01h 00h 03h 02h 01h 00h 03h 02h 01h 00h 03h 02h
.uler_instisleep[1]6..0] 02h 01h 00h 03h 02h 01h 00h 03h 02h 01h 00h 03h 02h
.uler_instisleep[0][6..0] TFh 00h 03h 02h 01h
| Hame ] 0 i 1z E 1 E B 7 B B n oz z]
..._system:zzms|clear_task
m _id[15..0]
..._system:zsms|write_task
—out[2..0]
...codertask_nextdexjerror
...duler_institask_running[1]
...duler_institask_running[0]
ler_ingtingtr{1][31..0] 10010001h
ler_instjinstr{0][31..0]
sk_addr_outl!][2.00{___Th 4 Oh 4 20 X 6h 4 Th 4 oh  #f 2h A 6h 4 7h ¥ on 2 4 eh & Fn A on
.task_addr_out[0][2..0] 4h 3h 1h 5h 4h 3h 1h 5h 4h 3h 1h Sh 4h 3h
uler_instisleep[71[6..0] 03h 02h 01h 00h 03h 02h 01h 00h 03h 02h 01h 00h 03h 02h
_instislzep[S][6..0] 02h 01h 00h 03h 02h 01h 00h 03h 02h 01h 00h 03h 02h 01h
.uler_instisleep[S][6..0] 02h 01h 00h 03h 02h 01h 00h 03h 02h 01h 00h 03h 02h 01h
ler_instisleep[£][6.00{ _ 03h 4 02h %  01h___ % 0Ok 03h 02h ¥ 0lh ¥ 00h 03h 02h % 0lh___ % 00h 03h 02h
_uler_instisleep[3][6.0]{ __ 00h % 03k % 02k % 01h__ % 0Ok 03h 02h % 0lh ¥ 00h 03h 02h % 01h . 00h X 03k »
uler_i [26.01{ __01h % 00h 03h 02h % 01h % 0Ok 03h 02h % Dlh % 00h 03h 02h A 0th W oon »
er_i 16.00___01h __J_  00h 03h 02h  #__ 0ih % ooh 03h 02n i 01h J_  00h 03h 0zh ot W oon
~.uler_instisleep[0][6..0] 00h 03h 02h 01h 00h 03h 02h 01h 00h 03h 0zh 01h 00h 03h

FicUure 3.18: Validation de l’exploitation des unités fonctionnelles sans exécution
spéculative

Avant l'insertion de la huitiéme instance du programme, 'une des unités fonctionnelles
recoit une instruction “noop” (0x00000000) tous les quatre cycles processeur. Cette
instruction est envoyée dans le pipeline car le signal “task_running[1]” indique correcte-
ment que la tache ayant I'adresse physique 2 (task_addr_out[l]) n’est pas encore préte
pour exécution. Bien que le signal sleep de ce processus soit a 0, ce signal est pipeliné
et indique que le processus sera prét le cycle suivant. On peut observer que la huitiéeme
tache ayant 1’adresse virtuelle 9 (task_id) est en cours d’enregistrement entre le cycle 0
et le cycle 3. Le signal “error” (voir section 3.2.2) indique que I'adresse virtuelle n’est
pas attribuée. On peut constater que le signal sleep de ’adresse physique 0 est défini a
0x7F (0b1111111). Cela signifie, comme expliqué section 3.2.1, que le thread physique
est soit vide soit arrété. Au bout de un cycle (cycle 1), le signal “error” passe a 0 car
I’adresse a été correctement enregistrée et I’adresse physique 0 lui & été attribuée. Au

cycle 3, les métadonnées (sleep et dyn_prior) ont été enregistrées et acheminées dans
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Pordonnanceur. Au cycle 5, la tache 9 (adresse physique 0) a traversé la file d’attente
jusqu’a exéeution. Celle-ci exécute I'instruction addi $1, $0, $0 (0x20010000) et ensuite
I'instruction beq $1, $0, dum (0x10010001). Pour finir, le systeéme se stabilise et chaque

tache exécute tour a tour cette derniere instruction comme prévu théoriquement.

Le systeme a ensuite été testé avec quatre programmes identiques de méme priorité.
Il est possible d’observer (Fig. 3.19) que le systéme se comporte, configuré de cette
fagon, comme une solution multithread avec traitement par bloc classique (voir section
2.3.4). C’est-a-~dire que les changements de contexte sont appliqués uniquement en cas
de détection dynamique de contraintes de controle (hazards). Dans cette configura-
tion, le systeme n’est pas préemptif. Cela signifie que si une des taches est capable de
s’exécuter en boucle sans saut conditionnel, sans acces a la mémoire et sans saut vers une

adresse contenue dans un registre, celle-ci monopolisera I'une des unités fonctionnelles

disponibles.
3 f|2 f|1 [II ] 2‘ ? 4| ? (:"l T % ? 1IU 1|1 1|2 1‘3 1|4 1|5 1IG 1|7 1|3 1? 2|U 2|1 ? 2|3 2‘4 2|5 %ﬁ 2|7 ZIB 2? S‘U 3‘1 3|2 3|3 3;1 3‘5 3‘6 3‘7 3

clear_task :

task_id[15..0] 0003h

write_task —\
task_running[1..0] 1h 3h 2h 3h 1h I
task_running[1]
task_running[0]

sleep[7][6..0]

TFh

sleep(8][6..0]

TFh

sleep(S][6..0]

TFh

sleep[4][6..0]

TFh

sleep(3][6..0]

0oh

sleep(2](6..0] [ 02N} 01h

00h

03h ¥ 02h ) 01h

00h

03h }, 02h . 01h

00h

03h ) 02h X 01h

00h

03h }, 0Zh 5 01h

sleep[1][6..0] 00h

03h 4 02h % 01h

00h

03h %, 02h

sleep(0][5..0] 030

02h i 01h

00h

00h

03h ), 02h 5 01h

01h

00h

03h £, 02h J 01h

0oh

00h

03h /. 02h

03h /, 02h X 01h

0oh

03h % 02h i, 01h

00h

03h } 02h % 01h

00h

03h §, 02h ¥ 01h

03h/, 02h }. 01h
0Ch

task_dyn_prior{7][6..0]

00h

task_dyn_prior{§][6..0]

00h

task_dyn_prior{S][6..0]

00h

00h

task_dyn_prior4][6..0]

task_dyn_prior{3)[6..0]

0Ah

task_dyn_prior{2][6..0]

task_dyn_prior[1][6..0]

task_dyn_prior{0][6..0]

ah

Sh 3h

3h

3h

task_addr_out[1](2..0]

task_addr_ou[0](2..0] 3h

2h

Oh

2h

2h

Zh

FIGURE 3.19: Test du systeme avec des processus de méme priorité

Pour résoudre ce probleme, la gestion de priorités dynamique a été ajoutée. A chaque
exécution, la priorité est décrémentée de une unité. De cette fagon il est possible de

partager les unités fonctionnelles.

Un test (voir Fig. 3.20) a été effectué pour valider le fait que deux taches prioritaires
s’exécutent en un temps déterministe. Pour y parvenir, grace au fait que cette microar-
chitecture n’utilise pas de techniques d’exécutions spéculatives, il faut vérifier que ces
taches ne passent pas plus de 3 cycles dans la file d’attente apres la détection d’un “haz-

ard”. Cette expérience permet aussi de vérifier le temps de réponse d’une interruption.

On voit clairement que les deux taches prioritaires (6 et 7) restent 3 cycles dans la file

d’attente le temps que leur “sleep time” tombe a O.
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3 2 7

_mips_system:ssmsiclear_task

1§ 20 21 22 73 26 25 2

ips_system _id[15..0]

mips_system:ssmslwrite_task —|
ertask_| —_out[2..0] 0h
m_encoder:task_nextdexjerror _|

scheduler_institask_running[1]

scheduler_institask_running[0]

_addr_out[1][2.0] _Oh % ih 3h 7h
_addr_out[0][2..0] 6h 4 'sh b 6h by 4h
sr:scheduler_instislesp[7][5..0] 7Fh 00h
sr:scheduler_instsleeplE)[6..0] _ 00h 02h (03hJ02h30thi_ 00h  ¥03hi02hH0thy  00h  303h {0203 01h;
:r:zcheduler_instisleep[S][5..0]
:r:zcheduler_instisleep[4][5..0]
srischeduler_instislesp[3][6..0]
srscheduler_instisleep[2][5.0]
srscheduler_instisleep[1)[5.0] __ 00h 00h
sr:scheduler_instislespl0][5..0] 00h
iler_institask_dyn_prior[7][5..0] 00h

iler_institask_dyn_prior[8][5..0]

iler_institask_dyn_prior[S][5..0]

=

iler_institask_dyn_prior[4][5..0]

iler_institask_dyn_prior[3][5..0]

iler_institask_dyn_prior[2][5..0]

iler_institask_dyn_prior[1][5..0]

ller institask dyn priorf0116..01

_mips_system:ssmsiclear_task

ips_system _id[15..0] 0007h
mips_system:ssmslwrite_task
ertask_| —_out[2..0]
m_encodertask_| Tor

scheduler_institask_running[1]

scheduler_institask_running[0]

_addr_out[1)[2.0] ___% oh b sh
_addr_out[0)[2..0] ¢ &h {on &h w2
srscheduler_instislesp[71(6..0]
amscheduler_instislesp[5][6..0) 00h (03h02h0Thy_ 00h ¥ O3hx02h0th  00h 3 03hp02n¥0ihi  00h  ¥03hj02hy
sr:scheduler_instsleep[SI[5..0]
sr:scheduler_instislespl4][5..0] 00h
:r:zcheduler_instisleep[3][5..0]
sr:scheduler_instislespl2][5..0] B
:r:zcheduler_instisleep[1][5..0] 00h
sr:scheduler_instislespl0][5..0] 0
iler_institask_dyn_prior[7][5..0]
iler_institask_dyn_prior[8][5..0] OFh
iler_institask_dyn_prior[S][5..0] 0Ah
iler_institask_dyn_prior[4][5..0] 0Ah
iler_institask_dyn_prior[3][5..0] 0Ah
iler_institask_dyn_prior[2][5..0] 0Ah
iler_institask_dyn_prior[1][5..0] 0Ah
ller institask dyn priorf0116..01 0&h

FIGURE 3.20: Validation du temps d’attente déterministe

Ce teste a aussi été monitoré depuis le logiciel de controle (voir Fig. 3.21) et montre

bien que les deux taches prioritaires s’exécutent au maximum de leur vitesse et que les

six autres se partagent le reste du temps de calcul.
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SMT MIPS : 100.00 CLOCK : 50 Mhz

Running Process

# Id WET Data Addr Instr Addr State MIPS  Wait

0# 0 RunFibb8 0 0 1 80.00%

Run Fibb 8 8 16 80.01%
Run Fibb 8 80.00%
Run Fibb 8 80.00%
Run Fibb 8 80.00%
Run Fibb 8 80.00%
Run Fibb 14 0.00%

Run Fibb 14 0.00%

Sleep  Operations

7.50% &

7.50% &
7.50%
7.50%
7.50%
7.50%

37.50%

37.50%

FIGURE 3.21: Validation du temps d’attente déterministe (suite)

Circuit Number | ALM | ALUT | REG | Memory Block
Datapath 1 512 624 691 0
ALU 2 32 64 64 0
Register File 1 20887 | 32899 | 11012 0
Register File optimized!'® 1 165 366 177 4 M10k
Instruction cache 1 0 0 0 1 M10k / kB
Data cache 1 0 0 0 1 M10k / kB
Decoder 2 15 25 12 0
Advanced Controller 1 1657 2619 2450 0
Virtual Thread Address 1 144 279 168 0
Scheduler 1 498 567 50 0
Register File 165 366 177 4 M10k
20887 | 32899 | 11012 0
Microprocessor 606 802 843 4 M10k
Scheduler 2299 3465 2668 0
Total 3070 4633 3688 | 4 + 2-7 M10K

TABLE 3.2: Résumé des ressources utilisées

3.5.2 Le microprocesseur

Le “Register File” est considéré séparément car les résultats de la synthese ne sont pas

pertinents concernant les performances pouvant étre atteintes par ce systeme. L’implémentation

initiale décrit une mémoire ayant 4 ports en lecture et 2 ports en écriture. L’outil de

synthese n’infere!! pas correctement le circuit. L’implémentation résultante utilise une

11 action d’inférer, pour la synthése de circuit, signifie que 'outil de synthése détecte la ressem-
blance entre la description du circuit décrit dans un langage de description hardware et un circuit réel

implémentable
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quantité disproportionnée d’ALM et, par conséquent, augmente les délais de propaga-
tion. Ce circuit constitue le chemin critique limitant la montée en fréquence a 62MHz.
Une proposition d’implémentation optimisée pour FPGA a été proposée section 3.2.4.
Une estimation de la quantité d’ALM, d’ALUT et de registres qu’utiliserait la version
optimisée du “Register File” est proposée Table 3.2. L’estimation a été réalisée sur base
du “Register File” MIPS auquel a été rajoutée une estimation de 1’espace occupé par les
quatre multiplexeurs d’adresse, les trois multiplexeurs d’acces asynchrones aux données
ainsi que du bit de confirmation de lecture/écriture asynchrone. Les multiplexeurs de
données sont de type 2 — 1 avec une largeur de bus de 32 bits. Les multiplexeurs
d’adresse sont de types 2 — 1 avec une largeur de bus de 9 bits (pour adresser les 512

mots minimaux d’une mémoire M10K).

Afin de simplifier la discussion, en raisonnant au pire cas, considérons la totalité des
multiplexeurs comme étant des multiplexeurs 32 bits. Sur base des résultats de synthese,
un multiplexeur 32 bits occupe 9 ALM ou 32 ALUT.

Le bit de confirmation de lecture/écriture asynchrone REG 4sync_ack peut étre implémenté

avec un simple registre.

Voici donc le calcul utilisé pour I'estimation totale :
ALMiotar = 2% ALM, ¢ ppips + 7% ALM102(32) =2 %51 + 7% 9

ALUT 101 = 2% ALUTf ips + 7% ALU T (32) = 2% T1 + 7 % 32

REGtotal A2 % REGrf,mips + REGasync,ack =2x88+1

Cette estimation a suivi un raisonnement au pire cas et ne tient pas compte des op-
timisations que 'outil de synthese peut apporter en combinant ces multiplexeurs avec
d’autres fonctions. Elle permet d’obtenir un ordre de grandeur concernant le nombre
d’unités logiques utilisées pour une implémentation cohérente du “Register File”. Cette

estimation sera utilisée pour comparer ce travail sur base de données cohérentes.

Les ressources utilisées par le microprocesseur sont comptabilisées sans I’ordonnanceur
et sans la banque de registres. En comparant ce résultat avec le microprocesseur MIPS
a lorigine de ce travail amputé de sa banque de registres, il apparait que le nouveau

circuit occupe moins du double d’ALUT mais plus du double de registres :

ALUT,ps = 750 — 71 = 679 ALUT e, = 802

REG pips = 499 — 88 = 411 REG rcn, = 843
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2 % ALUTymips — ALUTyper, = 556 2% REGymips — REGapen, = —21

Les registres supplémentaires sont diis au fait que le pipeline transporte ’adresse physique
des threads. L’économie réalisée sur les ALUT s’explique par le fait que la nouvelle mi-
croarchitecture ne nécessite plus de gestions de blocage du pipeline et d’injection de
bulles. Elle s’explique aussi par le fait que 'ordonnanceur remplace le controleur du
MIPS. Si 'on compare la totalité de cette nouvelle microarchitecture avec le MIPS du-
pliqué (voir Table 3.3), il apparait que le nouveau circuit utilise 3,08 fois plus ’ALUT
et 3,7 fois plus de registres pour un gain en performance dépendant des applications.
Sur base de I'estimation (3.4), le gain serait en moyenne de 66% a fréquence équivalente
si les huit threads physiques sont utilisés. Ce gain en performance ne tient pas compte
des améliorations fonctionnelles : La nouvelle microarchitecture permet des change-
ments de contextes instantanés, calcule un ordonnancement par cycle, monitore le temps
d’exécution et le temps d’attente, et permet ’isolation de la mémoire des processus. Ces
améliorations sont difficilement quantifiables mais réduisent le nombre d’instructions a

exécuter par comparaison & un systéme multithread software.

Les circuits ajoutés a la microarchitecture de base n’occupent pas un nombre de ressources
proportionnel a cette derniere. Ce qui signifie que si le surplus de circuit est important
relativement a celle-ci, ce surplus serait relativement moins important par rapport a
une microarchitecture plus complexe et plus performante. En revanche cela signifie que
I'intérét de la gestion multithread avec traitement par bloc et ordonnancement hardware

n’a de sens que pour une microarchitecture suffisamment élaborée.

Works Original Work | This Work
ALUT/LUT 750/- 4633/-
REG/FF 499/- 3688/-
MEM Block 2 4
FMax 128-226MHz! | 62-108 MHz!
MIPS/DMIPS 128-226//- 124-216/-
(D)MIPS/MHz 1 2
Hardware Threads 1 8
Context Switch Software Each Cycle
Scheduled

TABLE 3.3: Microarchitecture - Comparaison des résultats obtenus

Le travail de Kun Zeng et Fudong Liu [44] est similaire mais a suivi une autre approche
: utiliser un circuit le plus simple possible pour limiter 'impact en terme de ressource
d’utilisation pour implémenter un pipeline multithread. Comme précisé section 3.2.7,

leur travail se concentre sur un processeur multithread gérant quatre threads hardware

! Analyse temporelle réalisée avec TimeQuest en considérant le modele Slow et le modéle Fast pour
Cyclone 5 de classe 6

2Performances mesurée sur un FPGA Xilinx Virtex 5

3Performances mesurée sur un FPGA Xilinx Virtex 6
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Works OR1200 [44][52] [44] [5]12
LUT/sLUT 4766 /- 5021/- -/14334
FF/sReg 1848 /- 1908/- -/27374
MEM Block 2 8 16868
~2M10K
FMax 60 MHz? - 50MHz
MIPS/DMIPS -/60 -/- 50/-
(D)MIPS/MHz 1 1 1
Hardware Threads 1 4 8-32
Context Switch Software Cycle by Cycle | MPRA'?
Scheduled Interleaving

TABLE 3.4: Microarchitecture - Comparaison des résultats obtenus (suite)

et permettant d’exécuter un thread par cycle. Pour obtenir ce résultat avec une faible
quantité de ressources (255 LUT et 60 registres) leur choix s’est porté sur un change-
ment de contexte a chaque cycle (Cycle by Cycle interleaving voir section 2.3.4). Cette
solution permet de masquer partiellement les overheads au prix d’une division égale de
la puissance de calcul entre les threads hardware. Cela revient virtuellement & obtenir
un processeur & N coeurs ayant une vitesse de traitement réduite de 1/N ou N corre-
spond au nombre de threads physiques. Les overheads sont réduits, du point de vue

d’un processus, a 1/N arrondi a I'unité inférieur.

En comparaison, sous ’hypothése que les LUT des FPGA Xilinx sont comparables a ceux
d’Altera, la solution développée utilise 6,8 fois plus d’LUT et 22,2 fois plus de registres
par pipeline mais implémente une solution multithread avec traitement par bloc. Ce
type d’implémentation profite des mémes avantages qu’avec un changement de contexte
a chaque cycle mais bénéfice en plus de meilleurs performances du point de vue d’un
thread. Un autre avantage est que cette implémentation peut théoriquement masquer
completement des overheads supérieurs & N cycles. A nouveau, il n’est pas pertinent
de comparer les deux implémentations en terme de ressources utilisées car ce travail
apporte des fonctionnalités supplémentaires dont 'intérét en terme de performance est
difficilement mesurable tant elles dépendent du type d’application. L’approche choisie
permet de répondre a des contraintes qu’une implémentation “Cycle by Cycle interleav-
ing” ne saurait assurer. Il serait tout de méme intéressant de comparer les gains en
performance en implémentant la solution développée sur I'architecture OpenRISC1200
et en utilisant les benchmarks utilisés par Kun Zeng et Fudong Liu. Cette comparaison
n’est, en 'état, pas possible car le travail développé n’implémente qu’'un “subset” de

P’architecture MIPS dans le but de garder la conception simple pour valider I’approche.
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3.5.3 L’ordonnanceur hardware

La plupart des ordonnanceurs hardware étudiés dans la littérature sont des co-processeurs
permettant d’accélérer un ordonnanceur software. C’est, par exemple, le cas du travail
de Jason Agron et Al. [22] et de Pramote Kuacharoen et Al. [24]. Ce type d’approche

présente plusieurs intéréts :

e [’ordonnancement est plus flexible car I'algorithme software peut étre modifié.

e Les circuits consomment moins de ressources car une partie de I'ordonnancement

est assurée par le software.

e La gestion software permet de facilement gérer un nombre non borné de threads.

La plupart des travaux analysés par Vasile Gheorghita Gaitan et Al. [5] confirment que

Papproche d’un co-design hardware/software est généralement choisie.

Comme résumé Table 3.5, I'ordonnanceur développé utilise significativement plus de
ressources que les deux solutions hardware/software. D’une part, la solution développée
ne peut utiliser la mémoire du processeur pour retenir les données liées aux processus
et, d’autre part, les comparateurs permettant de calculer les priorités entre les taches
doivent étre répliqués pour fonctionner en parallele et garantir un ordonnancement par
cycle. Les solutions utilisant en partie le software utilisent plusieurs cycles pour calculer
lordonnancement (voir Table 3.6), cela leur permet de réutiliser plusieurs fois le méme
comparateur. Une technique similaire pourrait étre utilisée avec un ordonnanceur pure-
ment hardware mais 1'objectif choisi est d’obtenir un ordonnancement par cycle pour
permettre a celui-ci de fonctionner avec une micro-architecture multithreadée ayant un
changement de contexte sans impact sur les performances. D’un point de vue du délai
de calcul, I'ordonnanceur développé est indépendant du chemin critique du systéme mais
pourrait le devenir apres optimisation du pipeline. Il serait donc intéressant d’étudier le

circuit plus en détails afin de voir dans quelle mesure il peut encore étre optimisé.

Work This Work | Kuacharoen [24] | Agron [22]

LUT 3465 421 967
REG /sReg | 2668/ 564/- /518

MEM 0 0 1

TABLE 3.5: Ordonnanceur Hardware - Comparaison des résultats obtenus

La microarchitecture développée est inspirée du travail de Vasile Gheorghita Gaitan et
Al. publié en 2012 [4] et mis & jour en 2015 [5].



Chapitre 3. Implémentation du softcore SMT Temps Réel 82

Leur approche tire profit d’un ordonnancement hardware intégré au pipeline d’une mi-
croarchitecture RISC dans le but d’accélérer les changements de contextes et le temps de
réponse. Leur microarchitecture est illustrée Fig. 3.22. Pour y parvenir, ils ont placé des
registres multiplexés en parallele entre les différents étages. De cette facon, la totalité

du contexte peut étre changée a chaque cycle.

} Hazard Detection |

Unit Inhibit nHSE
l Datapath Control

IF/ID/ ID/EX EX/MEM [~ / MEM/WB/
Data and instruction 17 Data and instruction 1
T memory 3 -1 - memory 1
PC 2 2
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| . h Data
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' \ N\ -
ﬁ r N [ read

1 Instruction
J— read

Banked - ’

\ register file Forward | Forward
unit 1 unit 1

FIGURE 3.22: nMPRA architecture [5]

L’approche choisie differe de leur travail dans la mesure ou I’'objectif n’est pas uniquement
d’améliorer le changement de contexte et le temps de réponse pour des applications temps

réel mais aussi de travailler sur les performances du multithreading et du multiprocessing.
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FIGURE 3.23: Temps de réponse

Le compromis choisi a été d’accepter un temps de réponse plus long afin d’éviter d’augmenter
les délais entre les étages des pipelines. Le temps de réponse atteint est de 8 cycles
d’horloge soit 160ns (voir Fig. 3.23 contre 75ns (voir Fig. 3.24). L’ordonnancement
se fait donc a l'entrée du pipeline et non sur sa totalité. L’approche choisie permet

néanmoins d’obtenir un changement de contexte a chaque cycle et profite globalement
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asynchronous event |
(push button) T 3

aprox. 25ns

.3
scheduler i
answer —7
aprox. 50ns

application response!
by setting a pin '

FIGURE 3.24: HSE scheduler and software application response to an external asyn-
chronous event [5]

des mémes avantages que ’approche MPRA excepté pour le temps de réponse. A ces
avantages viennent s’ajouter ceux de ’approche multithread par traitement par bloc
discutés section 3.5.2 et du multiprocessing discuté section 3.2.7. Bien que leur circuit

utilise significativement '

plus de ressources, il apporte de nombreuses fonctionnalités
absentes dans ce travail. Ces fonctionnalités sont la gestions des événements, de I’envoi
de messages interprocessus, de timers et de mutexes pour protéger 'acces aux ressources
partagées. Ces fonctionnalités expliquent en grande partie cette différence d’utilisation
de ressource. En revanche, une économie de ressources est obtenue en simplifiant le
pipeline. Au lieu d’utiliser un registre de contexte par étage par thread hardware, seule

I’adresse locale de la tache est propagée a travers le pipeline.

Leur approche concernant les “Register file” a un impact sur le changement de contexte.
Celui-ci varie entre 1 et 3 cycles a cause du routage entre les registres du pipeline et
les “Register file”. La solution développée dans ce travail ne souffre pas de ce probleme
pour deux raisons : le nombre de multiplexeurs montés en série est réduit du fait que
les registres du pipeline ne sont pas répliqués et un seul “Register File” est utilisé pour
sauvegarder tous les contextes. L’utilisation de ce type de pipeline multi-contexte [5]
permet d’améliorer la synchronisation et les communications inter-processus. Ces fonc-
tionnalités n’ont pas été implémentées dans la version actuelle de la microarchitecture

développée mais celle-ci pourrait en bénéficier.

La Table 3.6 est tirée du travail de Vasile Gheorghita Gaitan et Al. [5] auquel ont été
ajoutés les résultats obtenus ainsi que les résultats du travail de Jason Agron et Al. [22].

Sur ce tableau, il apparait que les solutions hardware couplées au processeur et non

“Bjen qu’une conversion simple entre les sSLUT et les SRegisters de Xilinx et les ALUT et registres
d’Altera ne soit pas possible, la différence est suffisamment importante pour considérer qu’elle soit
significative.
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Features This Work nMPRA hthreads ARPA-MT | Kuacharoen Agron
[] [53] [54] [24] [22]
General
register Yes Yes No No No No
replicating
Pipeline
register No Yes No No No No
replicating
Task 20 ns 1.7us-3.3us 3us
switching 1 cycle 1-3 cycles | 525-990 cycles | 72 cycles 125 cycles -
speed (50MHz) (300MHz) (24MHz)
Response 160ns 75ns
Time 8 cycles 3-4 cycles - - - -
(50MHz) (50MHz)
Yes
Coprocessors No No Yes Yes with external Yes
Bus
Implementation HW HW HW/SW HW/SW HW/SW HW
Real
Parallel Yes No Yes No No No
Execution
Number 8 HW 256 SW
of 16 bits 8-32 HW 256 HW 128 HW - 256 HW
Threads address space

TABLE 3.6: Ordonnanceur Hardware - Comparaison des résultats obtenus (suite) [5]

intégrées sous forme de coprocesseur permettent d’obtenir de meilleurs performances

mais limitent le nombre de threads pris en charge.



Conclusion

Ce travail porte sur la conception d’une microarchitecture avec ordonnancement hard-
ware adaptée aux contraintes temps réel. Pour y parvenir, différents aspects de ’'ordonnancement
de processus en général ainsi que des solutions hardware ont été étudiés chapitre 1 afin de
poser la théorie sur laquelle se base la conception de I’ordonnanceur développé. Ce travail
s’est ensuite penché (chapitre 2) sur 'ordonnancement d’instructions a travers I’étude
d’architectures et de microarchitectures processeurs de facon a analyser les différentes
options disponibles pour I'implémentation d’un microprocesseur adapté aux contraintes
posées. Sur base de cette analyse théorique et du choix technique d’intégrer la notion
de temps exacte d’exécution (voir introduction chapitre 3), une solution multithread
avec traitement par bloc (voir section 2.3.4) intégrant la notion d’exécution simultanée
a 6té sélectionnée (voir section 3.2). A cette solution a été ajouté un ordonnanceur
hardware permettant a la fois de contréler le microprocesseur et de controler I’exécution

des processus. Cette microarchitecture a été simulée et validée sur FPGA.

Sur base des résultats obtenus (voir section 3.5), il apparait que ce type de microar-
chitecture est particulierement bien adapté aux systemes temps réel et donc que le
multithreading et le multiprocessing sont tout a fait compatibles avec ce type de con-
traintes. Le renoncement aux exécutions spéculatives a poussé cette recherche a trou-
ver d’autres alternatives permettant de compenser les pertes de performances qui en
découlent. II a été montré (voir section 3.5) que 'approche multithread permet le main-
tien du taux d’utilisation du processeur sans avoir recours aux prédictions de branches
et qu’en négligeant les acces mémoire au-dela de la mémoire cache de premier niveau
(L1) il est possible, avec suffisamment de processus, de garantir un taux d’utilisation
du processeur de 100 %. Il a été montré [44] que 'approche multithread avec change-
ment de contexte a chaque cycle peut apporter un gain en performance moyen de 16
% allant jusqu’a 33 % grace au masquage des latences aux acces de la mémoire cache.
L’approche par traitement par bloc peut obtenir de meilleurs résultats a nombre de
threads équivalent et les performances monothread peuvent atteindre des performances
similaires aux approches sans gestion du multithreading[3, p.269]. De plus, l'analyse

théorique de 'approche d’un pipeline a deux voies réalisée section 3.2.7 prédit un gain
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théorique relatif de I'ordre de 10% dans le cas qui lui est le plus défavorable comparé a
une solution & deux pipelines séparés. L’analyse expérimentale n’a pas été réalisée car la
microarchitecture développée n’implémente qu’un subset de I’architecture MIPS. 1l serait
donc intéressant pour un développement futur de confronter cette perspective théorique
a 'expérience. Si le multithreading et le multiprocessing peuvent étre vus comme des
contraintes nécessaires d’un point de vue des performances pour les applications temps

réel, ce travail le pergoit comme une opportunité.

D’un point de vue pratique, 'implémentation de ce type de solutions sur un SoC FP-
GA/HPS (voir section 3.3) pourrait étre utilisée comme un co-processeur permettant
de seconder le processeur physique pour controler les circuits développés sur FPGA de

maniere plus fine tout en respectant des contraintes temps réel.

Bien que ces résultats soient encourageants, ce travail ne s’est pas concentré sur I’optimisation
des différents circuits. Il est donc encore possible d’espérer de meilleurs résultats en terme
d’utilisation des ressources FPGA et de montée en fréquence. Il est aussi possible, avec
ce type de microarchitecture, d’espérer un gain significatif de performance sur les com-
munications inter-processus [5]. Cette fonctionnalité constitue la principale limite de
performance des micro-noyaux [11] et réduit le niveau de TLP atteignable par ceux-ci
[19]. Cependant, bien qu’elle ne soit pas traitée dans ce travail, cette fonctionnalité
pourrait facilement étre intégrée au circuit actuel et par conséquent pourrait supprimer

tout overhead lié a sa gestion.

Bien que les performances atteintes par la microarchitecture développée soient limitées
en comparaison avec les microprocesseurs SMT basés sur la technologie superscalaire,
une piste de recherche a été proposée section 3.2.6 dans le but de compenser cette limite.
Cette piste propose d’étudier des unités fonctionnelles basées sur des tableaux d’ALU
et ferait passer ce projet dans le rang des architectures CISC. Bien que vivement cri-
tiquée [27, 32], ce type d’architecture est encore largement utilisé dans l'industrie et une
étude récente [33] tend & montrer que cette approche n’est pas dépassée par les archi-
tectures RISC. De plus, la motivation initiale des architectures CISC était d’introduire
des fonctionnalités provenant de langages de haut niveau. Cette idée rejoint une des
motivations initiale qui a donné naissance a ce travail, c’est-a-dire, l'intégration d’un

plus haut niveau d’abstraction du point de vue du langage machine.
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