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Les systémes embarqués sont aujourd’hui omniprésents dans les sociétés modernes. Pour-
tant, nous ignorons bien souvent la présence des dispositifs électroniques composant tous ces
objets qui nous entourent. Leur intelligence les rend par la méme occasion de plus en plus
indispensables. Ces dispositifs influent sur I’évolution de notre société. Ils transforment la
nature de nos métiers, nous permettent de nous déplacer, de communiquer et d’avoir accés a
des informations auxquelles nous n’aurions jamais pu accéder autrement.

Ces systémes embarqués offrent aujourd’hui de nombreuses fonctionnalités. Les assistants
personnels numériques (PDA : Personal Digital Assistant) ne servent plus seulement d’agenda.
Ils permettent de téléphoner, d’écouter de la musique, de visionner des films, voire méme le
positionnement avec le GPS (Global Positioning System). Ces dispositifs mobiles apporte-
ront de plus en plus de services comme la synthése de la parole, la télévision numérique, la
vidéoconférence, ou les loisirs numériques. Par ailleurs, ils se connecteront via de multiples
standards de communication (UMTS : Universal Mobile Telecommunications System, WiFi :
Wireless Fidelity, WiMax : Worldwide Interoperability for Microwave Access, Bluetooth...) et
s’adapteront dynamiquement au réseau présent et aux conditions d’utilisation lors de chacun
de nos déplacements. Ils deviendront ainsi de véritables objets communiquants.

Les architectes de ces dispositifs devront s’efforcer de proposer des solutions toujours plus
performantes et suffisamment dynamiques pour que leurs structures puissent s’adapter aux
besoins de chacun. L’utilisateur pourra, par exemple, envoyer des courriels ou visionner un film
ou des diapositives, tout en profitant de la vidéoconférence avec plusieurs autres personnes.
Les cofits et la consommation d’énergie de ces architectures devront dans le méme temps étre
maitrisés afin de respecter les contraintes de mobilité des systémes embarqués. Mais dans
quelles mesures les solutions actuelles ne peuvent-elles pas répondre & ces exigences ?



Le contexte de l’étude

Le premier microprocesseur commercial Intel 4004 a été congu par Marcian Hoff au début
des années 70. Depuis, méme si de nombreuses évolutions technologiques ont été proposées, les
microprocesseurs reposent presque tous sur le méme principe d’exécution, dit von Neumann.
La complexité de ces dispositifs est passée de 2250 transistors, pour I'Intel 4004, & des cen-
taines de millions pour les microprocesseurs actuels. Pendant la méme période, la puissance
de traitement a augmenté de 60 000 instructions exécutées par seconde, a plusieurs milliards
pour les processeurs les plus performants. Ceci a permis de passer de la simple manipulation
arithmétique, pour concevoir des calculatrices ou des montres, aux applications complexes
que nous connaissons aujourd’hui.

Ce rythme d’évolution effréné provient des avancées technologiques des circuits intégrés et
de leurs architectures. Dans ce manuscrit, nous nous intéresserons plus particuliérement aux
solutions architecturales. Il est vrai que ’amélioration des procédés a grandement contribué &
réduire les temps d’exécution par 'utilisation de transistors plus rapides et de plus faibles di-
mensions. Cependant, le temps de commutation et la taille des transistors atteindront bientot
leurs limites. A mesure que 1'on s’approche de la taille de 'atome, des phénoménes parasites
deviennent prépondérants et dégradent le fonctionnement des transistors. De plus, lorsque
la taille du transistor diminue, il devient plus sensible aux effets du champ électrique et
sa tension d’alimentation doit étre réduite. Pour maintenir ses performances, sa tension de
seuil doit alors étre abaissée. Ceci génére des courants de fuite et contribue & augmenter la
consommation d’énergie de ’architecture.

Les progrés d’intégration des transistors ont également enrichi les architectures de nouvelles
fonctionnalités afin d’accroitre encore la fréquence d’exécution des instructions. En fait, ces
apports architecturaux ont principalement contribué & réduire le temps passé a exécuter une
instruction, ou & augmenter le nombre d’instructions exécutées en paralléle. Pour favoriser
la production rapide de résultats, le traitement d’une instruction a été segmenté (pipeline)
et I'alimentation en instructions et en données a été accélérée par la hiérarchisation de la
mémoire. Des mécanismes de prédiction de branchement complexes ont permis dans le méme
temps de soutenir la fréquence d’exécution.

D’autre part, pour exécuter plusieurs instructions simultanément, les ressources de calcul
élémentaires ont été parfois multipliées. Les architectures superscalaires puis VLIW (Very
Large Instruction Word) ont ainsi vu le jour, ainsi que de complexes mécanismes d’allocation
et de spéculation. Néanmoins, le parallélisme d’instructions est restreint dans chaque applica-
tion et séquence d’instructions. Par conséquent, exécuter davantage d’instructions en paralléle
nécessite toujours plus de complexité. En fait, 'augmentation du nombre ou de la taille des
dispositifs matériels ou logiciels nécessaires aux améliorations de ces architectures, contribue
a la dégradation de leur efficacité (voir figure 1). Par exemple, la part des transistors utilisés
pour effectuer des calculs n’est plus que de l'ordre de 10% pour les derniéres architectures
superscalaires. Le reste est utilisé pour extraire le parallélisme d’instructions ou alimenter le
pipeline d’exécution. La consommation d’énergie ou les coiits de développement nécessaires
& leur mise en ceuvre sont alors excessifs compte tenu des performances obtenues.

Ainsi, le fait de maintenir les efforts de recherche et de développement autour du parallélisme
d’instructions, pendant toutes ces années, a engendré une utilisation inefficace des transis-
tors. La mise en ceuvre de ces architectures a atteint ses limites et induit des performances
insuffisantes. Pire, les limitations des principaux facteurs d’amélioration de performance com-
promettent ces modeéles d’architecture. Les mécanismes de spéculation nécessaires pour leur
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en 1 cycle par transistor utilisé. Les temps de commutation des transistors pour chacune de ces
architectures ont été adaptés pour une technologie CMOS 0,13um

exploitation les rendent de moins en moins prévisibles et empéchent leur utilisation dans des
environnements embarqués. Continuer & améliorer ce modéle d’exécution ne permettrait donc
pas d’atteindre le niveau de performance et de flexibilité requis par les nouvelles applications
embarquées.

Une solution pour continuer & améliorer les performances consiste & exploiter le parallélisme
au niveau tache et & multiplier le nombre de ressources de calcul intégré sur une méme puce.
Les architectures exploitant ce parallélisme, que nous appellerons architectures paralléles par
la suite, offrent une grande flexibilité et de bonnes performances. De plus, elles réutilisent
aisément des ensembles fonctionnels existants et hétérogénes. D’autre part, elles réduisent
la consommation d’énergie et sont capables d’exécuter efficacement plusieurs applications en
paralléle, voire des applications disposant d’un fort parallélisme au niveau téche. Ainsi, 'ex-
ploitation supplémentaire de ce parallélisme, en plus des différentes avancées technologiques
actuelles, semble étre une alternative intéressante pour répondre aux futures exigences des
applications. Néanmoins, la complexité de ces structures nécessite un controle adapté.

La problématique de l’étude

Le parallélisme au niveau tache peut nécessiter un controle tout aussi complexe que ce-
lui mis en ceuvre pour exploiter le parallélisme d’instructions. Ceci est d’autant plus vrai
si I'ordre d’exécution des taches doit étre modifié dynamiquement. L’architecture paralléle
doit alors maitriser les communications internes, les échanges de données, les accés et le par-
tage des ressources de mémorisation. Les différentes taches doivent étre allouées et exécutées
dynamiquement sur ces ressources hétérogénes, tout en maitrisant des contraintes de temps
d’exécution (temps-réel) et de consommation d’énergie. De plus, certaines applications néces-
sitent de maitriser avec exactitude les temps d’exécution et la prédictibilité du systéme. La
complexité et le comportement des architectures de contréle doivent donc pouvoir étre évalués
précisément. Enfin, ces derniéres sont tenues de proposer les fonctionnalités nécessaires aux
systémes temps-réel et d’exécuter dynamiquement les applications.



La difficulté est que la solution de controle mise en ceuvre a une influence inévitable, a la
fois sur le modéle de programmation et sur le modéle d’exécution. Elle contribue finalement
a la flexibilité de 'architecture tout en maitrisant I’ensemble de la complexité du systéme.
Dans le méme temps, cette derniére ne doit ni dégrader sa programmabilité, ni pénaliser ses
performances.

Pour exploiter le parallélisme d’exécution au niveau tache de ces architectures, il est d’usage
d’utiliser un microprocesseur pour supporter I'implémentation d’un systéme d’exploitation.
Celui-ci prend en charge I'ordonnancement des taches, les interfaces utilisateurs et les accés
mémoires. Cependant, cette solution de contréle comporte de nombreux défauts. La structure
d’un microprocesseur optimisé pour le calcul ne peut pas constituer une solution pour le
controéle, tant les fonctionnalités visées sont différentes. Elle induit alors une consommation
d’énergie et une taille sur le silicium importantes et inutiles. Enfin, son emploi nécessite
I'utilisation de couches d’abstraction et de mécanismes d’interruption enclins & des problémes
de disponibilité et de réactivité. En effet, les signaux de controle échangés entre le systéme
d’exploitation et l'architecture de calcul doivent traverser plusieurs couches logicielles. Ces
temps de traversées varient lors de I’exécution et inhibent la prise en compte d’informations
immédiates. Leur utilisation répond au seul souci de programmabilité des systémes qu’il
doit controler. La plupart des améliorations de performance envisagées pour les systémes
d’exploitation a ainsi bien souvent uniquement consisté a adapter leurs fonctionnalités aux
besoins applicatifs. Par conséquent, le systéme d’exploitation est un élément peu optimisé. Il
est considéré comme une contrainte pour l'architecte et une nécessité pour le développeur.

Méme si pendant longtemps la programmabilité a été le seul critére de sélection, depuis
quelques années des solutions matérielles pour accélérer les primitives en charge de la gestion
des systémes temps-réel ont été imaginées. Le fait de déporter une partie des services offerts
normalement par le systéme d’exploitation améliore sensiblement le déterminisme et autorise
une grande réactivité. Par ailleurs, elle induit un faible cotit d’intégration, réduit la consomma-
tion d’énergie et s’affranchit des couches d’abstraction tout en améliorant considérablement
les performances du systéme. Ainsi, le controle de systémes multiprocesseurs pourrait étre
géré efficacement par un accélérateur matériel de systéme d’exploitation. Néanmoins, comme
nous le verrons par la suite, les solutions matérielles existantes n’offrent pas assez de flexibilité
et de fonctionnalités pour répondre aux futurs besoins des systémes embarqués. Le but de
cette thése est donc de proposer une architecture pour le controle en ligne des systémes mul-
tiprocesseurs hétérogénes embarqués appelée Operating System accelerator on Chip ou OSoC.

L’organisation du manuscrit

Le premier chapitre revient sur la notion de parallélisme. En détaillant les limitations du
parallélisme d’instructions et de données, nous montrons pourquoi le parallélisme de taches
doit étre exploité pour continuer & améliorer les performances des architectures. Ensuite, les
différentes formes de parallélisme de taches sont étudiées. Nous comprenons alors dans quelle
mesure celles-ci ne répondent pas aux besoins des futurs systémes embarqués. Un nouveau
modéle d’exécution plus approprié est donc proposé en conclusion de ce chapitre.

Dans le second chapitre, les différentes solutions existantes pour controler ’architecture
multiprocesseur envisagée sont présentées. I montre qu’une solution logicielle ne pourrait
pas étre utilisée, car elle pénaliserait sensiblement les performances globales du systéme. Des
approches alternatives sont alors étudiées. Elles consistent & utiliser des éléments matériels
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pour accélérer des primitives de contréle. Les gains obtenus sont conséquents et une approche
multiprocesseur devient possible.

Dans le troisiéme chapitre, une nouvelle architecture multiprocesseur est proposée. Elle est
appelée Loosely-Coupled SCalable Multi-Processor (SCMP-LC). Elle se compose d’une partie
calcul, constituée de multiples ressources hétérogénes et d'un controleur matériel dénommé
0SoC. Une analyse détaillée de sa structure et de son principe d’exécution est effectuée. C’est
I’occasion de comprendre en quoi sa gestion particuliére des communications et des ressources
de mémorisation rend son contréleur original.

Au sein du quatriéme chapitre, Iarchitecture OSoC' est définie. Ses mécanismes innovants
d’ordonnancement, d’allocation, de synchronisation des taches et de gestion des ressources de
mémorisation sont présentés. L’architecture OSoC est la premiére architecture de controle
temps-réel & proposer ce niveau de parallélisme et de flexibilité. Elle offre une gestion parti-
culiére des taches afin de répondre au mieux aux exigences des systémes embarqués.

La validation de ’OSoC' dans I'architecture SCMP-LC fait I'objet du cinquiéme chapitre.
Les modéles fonctionnels et les résultats de synthése sont présentés. Nous montrons que ’ar-
chitecture OSoC' constitue une solution unique en terme de services offerts et de flexibilité. La
comparaison avec le noyau temps-réel pCOS-II confirme un gain significatif sur le temps glo-
bal d’exécution d’un encodeur MPEG-4 AVC. D’autres résultats d’implémentation mettent
en évidence les gains en performance obtenus avec ’architecture SCMP-LC' et plus particu-
lierement I’ 0OSoC.

Finalement, dans le chapitre de conclusion, nous résumons les contributions de ce travail de
recherche. Nous discutons des améliorations possibles des architectures SCMP-LC et OSoC.
Ce dernier chapitre propose également des évolutions et des perspectives de recherche a plus
long terme.
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Les applications sont de plus en plus exigentes en terme de performance et d’efficacité.
Ceci est particuliérement vrai pour les systémes embarqués qui apportent, en plus, de nou-
velles contraintes technologiques. En effet, ces systémes doivent répondre a de forts impératifs
d’intégration et de consommation d’énergie. Pendant prés de 40 années, les innovations tech-
nologiques se sont succédées dans le but de réduire les temps d’exécution. Certaines ont
consisté a réduire le temps de traitement et & améliorer les fréquences de fonctionnement. Ces
techniques sont néanmoins limitées par les possibilités physiques d’intégration. D’autres ont
tenté d’augmenter le débit de traitement des instructions, c’est-d-dire le nombre de traite-
ments effectués par unité de temps. Les architectures paralléles étaient nées. Elles consistent,
en fait, & segmenter le traitement des instructions ou a accroitre le nombre de ressources pour
exécuter plus d’instructions simultanément.
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Ce premier chapitre définit tout d’abord la notion de parallélisme. Ensuite, il apporte une
nouvelle classification de ces architectures en intégrant les propositions qui sont apparues ces
derniéres années. C’est ’occasion de découvrir 'ensemble des procédés employés pour exploi-
ter le parallélisme d’instructions et de taches. Chacune de ces solutions répond & un besoin
applicatif particulier et & des critéres de consommation d’énergie, de performance ou de sur-
face. L’examen de leurs caractéristiques permet de comprendre pourquoi elles apportent un
gain de performance et en quoi elles sont limitées. Notre contexte d’étude particulier, avec de
fortes contraintes d’intégration et de consommation d’énergie, nous oriente alors finalement
vers une solution multiprocesseur hétérogéne particuliére. Les solutions couramment utilisées
par les supercalculateurs et autres machines de calcul paralléle (machines vectorielles ou pa-
ralléles [1]) ne seront pas abordées dans ce chapitre, puisqu’elles ne peuvent pas étre intégrées
dans les systémes embarqués. Nous nous intéresserons essentiellement aux solutions intégrées
sur une méme puce.

1.1 Définition du parallélisme et limitations

En architecture, le parallélisme est lié & la possibilité de pouvoir exécuter plusieurs traite-
ments simultanément. On définit deux types de parallélisme : le parallélisme de données et le
parallélisme de controle. Le parallélisme de données consiste & exécuter une méme opération
sur des unités de calcul et des données différentes. A I'inverse, le parallélisme de controle exé-
cute des opérations différentes simultanément. Pour cela, les différents traitements exécutés
en paralléle doivent étre indépendants. Deux traitements sont indépendants sur les données
lorsque leurs opérandes peuvent étre utilisées de maniére concurrente et lorsque le résultat
d’un des traitements n’a pas d’incidence sur 'autre traitement. Une formalisation de ce prin-
cipe a été établi par H.J. Bernstein en 1966 [2]. On dit également qu'ils sont indépendants
sur le séquencement si ’exécution d’un des traitements n’est pas conditionné par 'exécution
de 'autre traitement.

Statistiquement, la probabilité d’occurence des dépendances croit avec le nombre d’ins-
tructions que l'on désire exécuter en paralléle. Autrement dit, le parallélisme est restreint
dans chaque application et séquence d’instructions [3, 4]. En pratique, des techniques parti-
culiéres sont utilisées pour limiter l'effet de ces dépendances. Celles-ci se déclinent en deux
approches : la premiére consiste & accélérer le transfert entre les éléments qui produisent 1’in-
formation et ceux qui l'utilisent. La seconde prédit, par des techniques statistiques, les valeurs
que prendront ces résultats intermédiaires [5]. Les valeurs spéculées permettent de poursuivre
I’exécution des instructions tant que celles-ci ne remettent pas en cause I’état des mémoires
et des registres. On parle alors d’exécution spéculative. Dés que les valeurs des résultats inter-
meédiaires sont connues, les exécutions spéculatives sont transformées en exécutions normales
ou sont détruites.

Pour ne pas trop pénaliser les performances, les mécanismes de prédiction doivent étre les
plus efficaces possibles. D’autres techniques peuvent étre utilisées pour réduire les dépen-
dances de données. Elles consistent notamment & renommer dynamiquement les registres
physiques qui contiennent les derniéres valeurs des registres utilisés par le programme. Enfin,
des techniques de compilation particuliéres sont employées pour limiter le cott de I'extrac-
tion du parallélisme au cours de l’exécution. Les techniques de compilation permettent de
supprimer des dépendances de contrble et de donnée, ainsi que d’extraire, par exemple, le
parallélisme dans les coeurs de boucle.
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En fait, deux programmes peuvent étre exécutés en paralléle s’ils sont indépendants, si la
méthode d’extraction du parallélisme choisie est appropriée et s’il existe suffisamment de res-
sources pour qu’ils puissent s’exécuter simultanément. En effet, si deux traitements doivent
partager une ressource commune, leur exécution concurrente ne garantit plus I'intégrité et la
cohérence des données. Des mécanismes de synchronisation doivent alors étre mis en place au
niveau applicatif ou architectural sous la forme, par exemple, de sémaphores ou de verrous.
Le sémaphore permet la coordination asynchrone entre des traitements paralléles, alors que le
verrou peut étre utilisé pour rendre exclusif I’accés aux ressources partagées. Cela se traduit
en général, au niveau architectural, par la mise en place de registres de synchronisation. Bien
souvent, méme si les traitements sont considérés comme étant indépendants, les synchroni-
sations demeurent inévitables. Par exemple, une application peut étre constituée d’une tache
pour laffichage des résultats et d’une autre pour leur élaboration. A la fin de 'obtention des
résultats, la tache de calcul se synchronise avec la tache de visualisation pour les afficher. Ceci
contribue & réduire les performances du systéme puisque la non-disponibilité d’une ressource
empéche le traitement de se poursuivre.

Ainsi, il est malheureusement impossible de paralléliser des programmes dans leur intégra-
lité. Ceux-ci sont toujours composés d’une partie séquentielle et incompressible S et d’une
partie parallélisable P. Soit s le temps d’exécution de la partie S et p le temps d’exécution
de la partie P, la loi d’Amdahl [6] considére que l'accélération maximale qu’il est possible
d’obtenir en parallélisant un programme est égale & :

A=(s+p)/(s+7)

En d’autres termes, quel que soit le nombre de ressources de calcul disponibles, le temps
d’exécution d’un programme est toujours borné par sa partie séquentielle. Il faut donc que
I’architecture paralléle puisse exécuter efficacement des traitements séquentiels. La loi de
Gustafson |7] modére néanmoins les conclusions de la loi d’Amdahl. Il a en effet remarqué
que la partie paralléle est composée de boucles qui traitent les données. Ainsi, si le nombre
de données & traiter progresse, la contribution de la partie séquentielle tend a se réduire avec
le nombre n de ressources de calcul utilisées. Soit a la taille de la partie paralléle attribuée a
chaque processeur, 'accélération devient alors :

A=(s+a-n)/(s+a)

Par conséquent, plus la taille a est importante et plus ’accélération tend vers le nombre
de ressources de calcul n, soit 'accélération maximale. Le parallélisme peut donc dépasser la
limite établie par la loi d’Amdahl & condition d’augmenter la quantité d’informations & traiter
par chacune des ressources de calcul.

Les limitations du parallélisme d’instructions (ILP : Instruction-Level Parallelism) peuvent
ainsi étre réduites en exploitant davantage un parallélisme de grain plus important. On parle
alors de parallélisme au niveau tdche (TLP : Thread-Level Parallelism), en considérant une
tache comme un ensemble d’instructions. Ces tiches peuvent étre constituées de maniére &
créer des groupes d’instructions indépendants. Et méme si elles peuvent avoir besoin de se
synchroniser ou d’échanger des informations avec d’autres taches, elles accéléreront les temps
d’exécution si elles sont allouées sur des ressources de calcul différentes. Une application
monotdche posséde au plus une seule tiche concurrente, tandis qu’une application multitdche
en contient au moins deux. De méme, une architecture monotdche ne peut traiter qu’une
seule tache & la fois, alors qu’une architecture multitiche peut en exécuter au moins deux
simultanément.
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Ces architectures peuvent prendre diverses formes en fonction des besoins applicatifs, de
contraintes énergétiques, de performance ou de surface. Nous allons donc tout d’abord pré-
senter les contraintes imposées par les systémes embarqués. Puis nous présenterons I’ensemble
des architectures exploitant le parallélisme d’instructions ou de taches, encore appelées archi-
tectures paralléles dans la suite de ce manuscrit.

1.2 Contraintes des systémes embarqués

Afin de confronter ces structures variées, nous proposons différents critéres de comparaison.
Tout d’abord, il est intéressant de comparer le cotit ou la taille de la solution obtenue. En effet,
ce paramétre influence directement les cotits de production et de développement du circuit. 11
affecte par ailleurs le plus souvent sa consommation d’énergie. C’est pourquoi nous proposons
de définir Uefficacité transistor comme premier critére. Il représente le nombre de milliards
d’opérations par seconde et par millions de transistors (GOPs/MT). A titre d’exemple, 1'ef-
ficacité transistor d’'un MIPS 24KE (8], qui est un coeur optimisé pour le calcul, est d’environ
0,6 GOPs/MT. Cette efficacité correspond a une bonne utilisation des transistors pour effec-
tuer du calcul. Par conséquent, une solution intéressante pour les systémes embarqués doit
avoir une efficacité de cet ordre.

La consommation d’énergie est également un moyen de comparaison incontournable. Les
systémes visés sont pour la plupart mobiles et doivent avoir une autonomie suffisante avec
une batterie de taille raisonnable. Une autre grandeur caractéristique est donc le nombre
de millions d’opérations par seconde et par milliwatt (MOPs/mW). Par exemple, une ap-
plication de téléphonie de troisiéme génération comme 'UMTS a une complexité d’environ
12 GOPs et doit consommer moins de 500 mW [9]. Par conséquent, une efficacité énergétique
de 20 MOPs/mW est recommandée pour les futurs systémes embarqués. Par la suite, ces
grandeurs seront normalisées pour une technologie CMOS 130 nm.

Un autre critére comme la complexité de la programmation ou de la mise en ceuvre des syn-
chronisations nous semble important a considérer. De méme, la capacité de I'architecture a
utiliser I’ensemble de sa puissance de calcul permet d’atteindre une meilleure efficacité transis-
tor. Enfin, les applications embarquées doivent pouvoir répondre & des contraintes temps-réel.
L’architecture doit donc faciliter la migration des taches entre les ressources de calcul, ainsi
que leur préemption. La préemption est 'interruption d’une tache en cours d’exécution pour
une tache considérée comme plus prioritaire.

A partir des critéres que nous venons de présenter, nous allons maintenant nous intéresser
aux techniques qui ont été développées pour exploiter le parallélisme d’instructions puis le
parallélisme de taches. La section suivante présente une classification de ces architectures,
incluant les architectures multitdches et multiprocesseurs.

1.3 Classification des architectures paralléles

La premiére classification des architectures paralléles a été proposée par M. Flynn [10]. Elle
classe les architectures suivant les relations qui existent entre les unités de traitement et les
unités de controle. Elle définie quatre modéles d’exécution : SISD (Single Instruction Single
Data), SIMD (Single Instruction Multiple Data), MISD (Multiple Instruction Single Data)
et MIMD (Multiple Instruction Multiple Data).



Classification des architectures paralléles 11

Le modéle SISD correspond au modéle classique de Von Neuman pour lequel une seule
ressource de traitement recoit un seul flot d’instructions pour traiter un seul flot de données.
Dans une architecture SIMD, une seule unité de contréle distribue plusieurs flots d’instruc-
tions identiques simultanément. Comme chaque unité de traitement traite un flot de données
différent, la méme opération est appliquée a plusieurs données en paralléle. Les architectures
MISD appliquent sur un seul flot de données plusieurs traitements en paralléle. Ce sont les
architectures pipeline. Comme dans une chaine de montage industrielle, chaque flot de don-
nées est exécuté par autant de modules matériels travaillant successivement. Enfin, plusieurs
unités de controle gérent chacune une ou plusieurs unités de traitement dans les architectures
MIMD. Ce dernier modéle correspond & la grande majorité des architectures paralléles.

Se restreindre a cette classification des architectures paralléles empéche de mettre en évi-
dence leurs différences et leurs caractéristiques. Par exemple, il existe des différences impor-
tantes au niveau architectural dans les architectures SIMD et MIMD. Entre les architectures
EPIC (Explicitly Parallel Instruction Computing) et superscalaire, ou les architectures multi-
taches et multiprocesseurs, les principes d’exécution sont tellement différents qu’ils ne peuvent
pas étre regroupés si I'on souhaite comprendre leurs spécificités. Par ailleurs, les architectures
SIMD ne sont utilisées que dans les machines paralléles, qui ne font pas ’objet de ce chapitre.
Une nouvelle classification est donc proposée figure 1.1.

Architectures paralléles

1-1 N-1 N-N
Processeur monotéache processeur multitaches (MT) multiprocesseur
/\O O/l\Q 1-1 N-1
unité unités exécution exécution exécution processeurs  processeurs
d’exécution d’exécution successive bloquée simultanée (SMT) monotaches  multitaches
unique (pipeline) multiples HEP MIT Sparcle MARS-M (CMT)
80486SX MASA Rhamma Alpha 21464 Niagara
ARM11 Alewife Pentium4 Power 5 RMI XLR
MIPS R4K Cray MTA Msparc SMT (Washington Univ.)
TMS320C5x MAJC-5200 SMT Multimedia processor
parallélisme implicite parallélisme explicite symétriques (SMP) asymeétriques (CMP)
(superscalaire) (EPIC/VLIW)
TMS320C6x
ST200
niveau niveau Tflf::;'a mémoire  mémoire homogenes hétérogénes
instruction macro- i istribué $
macr> {tanium distribuée partagée CELL OMAP
Alpha 21164 MPC8641D Power 4  Cradle CT3400 Viper
Pentium 1 iiscalar processor Hydra chip Piranha Nomadik
MIPS R10K Trace processor multiprocessor Octeon CN38xx HIBRID-S0C
UltraSparc Il Gestionnaire de MIPS MT 34K Prophid
taches UltraSparc IV MLCA

F1G. 1.1 — Classification des architectures paralléles sur une méme puce

Elle propose trois grandes catégories : les processeurs monotdches, les processeurs multi-
taches et les multiprocesseurs. Pour la suite, nous considérons un processeur comme étant
une architecture de calcul. Dans les processeurs monotéaches, nous retrouvons toutes les ar-
chitectures qui exploitent le parallélisme d’instructions pour accélérer le traitement d’une
tache. Les processeurs multitaches regroupent les architectures qui sont capables d’exécuter
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plusieurs taches simultanément sur une seule unité de traitement. Enfin, les multiprocesseurs
ou MPSoC (Multi-Processor System on Chip) sont des architectures constituées de multiples
processeurs monotaches ou multitaches. Les architectures multiprocesseurs considérées dans
cette thése sont toutes intégrées sur une méme puce.

Les sections suivantes présentent dans ’ordre ces trois grandes familles d’architectures pa-
ralléles. Les critéres introduits précédement seront utilisés comme éléments de comparaison et
permettront de discuter I'intérét de chacune des solutions étudiées. Dans un premier temps,
nous nous intéresserons aux techniques d’accélération utilisées par les processeurs monotéaches,
avec une ou plusieurs unités d’exécution. Ce sera ’occasion de revenir sur le fonctionnement
des architectures pipeline, superscalaire ou EPIC. Ces solutions n’exploitent que le parallé-
lisme d’instructions et restent limitées pour répondre aux besoins des futures applications
mobiles. Néanmoins il est intéressant de comprendre leurs limitations et leur fonctionnement,
car elles sont les éléments de base des solutions multiprocesseurs.

1.4 Techniques d’accélération des processeurs monotdches

Pour accélérer le traitement sur un processeur monotache, deux solutions sont possibles.
La premiére appelée parallélisme temporel consiste & réduire le temps d’exécution en décou-
pant le traitement d’une instruction en plusieurs étapes successives. Elle représente la seule
solution qu’il est possible de mettre en ceuvre pour réduire le temps de traitement & partir
d’une seule unité d’exécution. La seconde solution nommée parallélisme spatial repose sur la
multiplication des ressources de calcul.

1.4.1 Unité d’exécution unique

La technique principale utilisée pour accélérer la vitesse de traitement d’un processeur, avec
une seule unité d’exécution, consiste a 'organiser en pipeline. Ce mécanisme, inventé par
Michael J. Flynn en 1966 [11], consiste & scinder le traitement d’une instruction en plusieurs
étages successifs. Comme le montre la figure 1.2, le traitement d’une instruction se compose
de 4 étages principaux. L’instruction est chargée depuis la mémoire d’instruction, puis elle est
décodée pour configurer et sélectionner I'unité d’exécution. Aprés son exécution, le résultat
de l'instruction est rangé en mémoire. Dés qu’'une instruction quitte le premier étage de
chargement pour passer dans ’étage de décodage, une nouvelle instruction vient occuper le
premier étage. En régime établi, plusieurs instructions sont donc en exécution dans la machine
a des degrés d’avancement différents. Avec un pipeline de 4 étages, il suffit de 7 cycles pour
exécuter 4 instructions.

Mémoire A
R cD[E[R
¢ I FRER
N N c|ple[R]
Unité de chargement Unité de décodage . - " c|p[E[R]
> ) i > >t
des instructions des instructions palcjexecuton RO !
D E 0 7 cycles

F1G. 1.2 — Architecture pipeline et principe d’exécution
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Aujourd’hui, les architectures pipeline sont trés répandues. On peut citer a titre d’exemple
les architectures Intel 80486SX [12], ARM 11 [13], MIPS R4K [14]| ou le processeur DSP
(Digital Signal Processing) TMS320C5x de Texas Instrument [15].

Avec 5 étages de pipeline, TARM 11 a une efficacité transistor de 0,24 GOPs/MT pour une
efficacité énergétique de 1,5 MOPS/mW. Méme si la puissance de calcul de ce processeur est
insuffisante, ces chiffres traduisent une assez bonne utilisation des transistors. En fait, plus le
traitement d’une instruction est découpé et plus le débit des résultats augmente. Néanmoins,
les temps d’accés aux instructions et aux données ne doivent pas étre supérieurs au temps
de chaque étage du pipeline. Il faut donc hiérarchiser la mémoire pour réduire ses temps
d’acces. Ensuite, plus le pipeline est profond, plus les pénalités induites par des dépendances
de données ou de controle sont importantes. Par exemple, dans les derniéres architectures, une
mauvaise prédiction sur un branchement peut entrainer 30 cycles de latence supplémentaires.
Ainsi, cette technique d’accélération nécessite des mécanismes de branchement performants.
Par conséquent, leur complexité augmente avec la profondeur du pipeline. Ceci tend & limiter
I’accélération apportée par ce parallélisme temporel.

1.4.2  Unités d’exécution multiples

Augmenter les performances du pipeline peut se faire en décodant et en exécutant plusieurs
instructions simultanément. Ceci est rendu possible en multipliant le nombre de ressources de
calcul (UF : Unité Fonctionnelle) disponible. Ces architectures sont également de type MISD.
Elles peuvent cependant intégrer des unités fonctionnelles capables d’exécuter une opération
sur plusieurs données d’'un méme flot. Ces unités couramment appelées SIMD sont en fait
des opérateurs SWP (Sub-Word Parallelism). L’expression du parallélisme dans ce type d’ar-
chitecture peut-étre explicite ou implicite. Le parallélisme est explicite lorsque le compilateur
gére les dépendances de données et le flot de controle. Il garantit alors la disponibilité des res-
sources. Le controle est alors relativement simple et permet d’utiliser des fréquences d’horloge
plus élevées. Au contraire, lorsque 'architecture s’occupe dynamiquement de tous ces aléas
d’exécution, le parallélisme est exploité de maniére implicite.

Parallélisme implicite

La technique superscalaire, apparue en 1989 [16], consiste a dupliquer les différents étages
du pipeline pour pouvoir lire et exécuter plusieurs instructions simultanément (superpipeline).
Un procédé de distribution et d’allocation est ajouté au cycle d’exécution afin de sélectionner
dynamiquement les instructions a traiter. Les premiers processeurs superscalaires utilisent
un chargement statique des instructions (Intel Pentium [17|, DEC Alpha 21164 [18]). Les
instructions sont lues par paquet et exécutées simultanément lorsqu’elles sont admissibles.
Sinon, lorsque 'exécution est impossible, le reste des instructions est exécuté au cycle suivant.
Avec cette approche, le parallélisme dépend essentiellement du compilateur et du nombre de
groupes d’instruction qui peuvent étre exécutés en paralléle. Des instructions d'un groupe
peuvent néanmoins nécessiter le résultat du groupe suivant. En d’autres termes, il faut étre
capable d’exécuter les instructions de maniére non-ordonnée pour utiliser toutes les unités
fonctionnelles. C’est pourquoi, des mécanismes de spéculation et de renommage sont joints &
la distribution des taches dans les architectures & chargement dynamique. Les architectures
MIPS R10K [19] ou Sun UltraSparc III [20] sont des exemples caractéristiques.
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Dans les architectures superscalaires & chargement dynamique, les instructions sont sélec-
tionnées dans l'ordre imposé par le programme. Elles sont exécutées dans le désordre en
veillant seulement & respecter les dépendances sur les données. Le dernier étage assure le ré-
ordonnancement des résultats calculés afin de paraitre extérieurement comme un processeur
von Neumann. Toutes les techniques dynamiques qui sont apparues dans ces processeurs ont
permis d’optimiser I'utilisation des ressources de calcul et de détecter les problémes de parallé-
lisme entre les instructions. Comme le montre la figure 1.3, dans une architecture superscalaire
d’ordre 2 (avec 2 UF), le temps d’exécution des 4 instructions est réduit a seulement 5 cycles
avec un pipeline de 4 étages.

Mémoire <
‘ R : } '
C E " UF1|CID[E|R
3 Renommage U F'I? de UFR2|C|D[E[R
-~ n - . n 4 UF registres N BERER
Unité de chargement Unité de décodage I Allocation ot
des instructions des instructions Distribution b n - UF2| [ICIDIEIR] ¢
D Spéculation | ' nancement 0 5 cycles
UFE

F1G. 1.3 — Architecture superscalaire et principe d’exécution

Bien que la plupart des architectures superscalaires exécutent des instructions élémentaires,
d’autres solutions ont été développées. Elles permettent de sélectionner des groupes d’instruc-
tion appelés macro-instructions. Ces macro-instructions sont des ensembles d’instructions in-
dépendantes qui sont exécutés sans spéculation par les unités fonctionnelles. A titre d’exemple,
il existe le Multiscalar Processor de l'université du Wisconsin [21], le Trace Processor [22] de
I'université de la Caroline du Nord, ainsi que le Gestionnaire de taches de X. Verians [23|. Ce
dernier exécute des flots d’instructions avec des techniques similaires & celles employées dans
les architectures superscalaires. Il est néanmoins particulier dans le sens ot les files d’attente
des taches a exécuter contiennent l'information de dépendance entre les blocs d’instructions.
Cependant, ceci n’empéche pas I'exécution spéculative des taches et les techniques de prédic-
tion de banchement sont, par exemple, transposées pour un grain de calcul plus important.

Les avantages de I'approche superscalaire sont la simplicité de la description du parallé-
lisme et sa gestion dynamique durant ’exécution. L’inconvénient est la nécessité de dispo-
ser de ressources spécialisées & méme d’effectuer cette extraction. D’ailleurs, dans de telles
architectures, une faible partie de la surface est utilisée pour le calcul. La complexité des
mécanismes d’exécution non-ordonnée ou de prédiction de branchement engendre des mises
en ceuvre inefficaces. Pour mieux s’en rendre compte, prenons ’exemple du processeur Intel
Pentium cadencé & 133 MHz. Ce dernier a une efficacité transistor égale a 0,18 GOPs/MT
et une efficacité énergétique de seulement 0.02 MOPs/mW. Il est vrai que ce processeur est
destiné aux traitements généralistes, mais par rapport & une architecture pipeline simple,
Iefficacité transistor a été environ divisée par 1,5 et l'efficacité énergétique par 75.

L’approche architecturale qui exploite un parallélisme d’instructions explicite subit moins
ces inconvénients. Nous allons étudier son principe afin de mieux comprendre ses limitations.
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Parallélisme explicite

Les architectures consituées de plusieurs unités de traitement qui supportent le parallélisme
explicite choisissent statiquement les instructions & exécuter. Dans cette technique d’exécu-
tion, le processeur recoit directement de la mémoire de longs mots qui contiennent plusieurs
instructions sans dépendances relatives. Ces architectures sont couramment appelées EPIC ou
VLIW. La principale différence entre ces deux approches réside dans la taille de I'instruction &
exécuter. Dans une architecture EPIC la taille de I'instruction est variable. Cela permet de ré-
duire partiellement les défauts d’instruction qui surviennent lorsque le mot de I'instruction est
plus grand que ’ensemble des instructions a exécuter en paralléle. Un exemple d’architecture
EPIC est I'Intel Itanium [24].

Dans les architectures VLIW telles que le processeur TMS320C6x de Texas Instrument [25],
le ST200 de ST Microelectronics [26], le processeur Carmel de RealChip [27], ou le Trimedia
de Philips Semiconductors [28], la fenétre d’instructions est constante. Sans compilateur per-
formant il est difficile de ne pas sous-occuper ’ensemble des ressources de calcul disponibles.
Néanmoins, certaines approches permettent de supprimer un grand nombre de branchements
conditionnels et donc de réduire d’autant I'importance de leur prédiction. En effet, les deux
branches de la condition sont exécutées simultanément. Le choix du résultat est effectué
seulement aprés 'obtention de la condition de branchement.

La figure 1.4 montre bien la simplification de 1’étage de distribution et d’allocation. La
simplification du controéle permet d’améliorer grandement ’efficacité transistor et énergétique.
Par exemple, lefficacité transistor du Trimedia atteint 0,96 GOPs/MT pour une efficacité
énergétique de 0,88 MOPs/mW. Lorsque le parallélisme est bien exploité, ou encore que les
performances efficaces sont proches des performances crétes, la simplicité de ces architectures
en fait des solutions trés efficaces.
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Fi1G. 1.4 — Architecture EPIC/VLIW et principe d’exécution

Pourtant, de nombreux registres sont nécessaires pour sauvegarder les différents opérandes et
résultats. De plus, la largeur de 'instruction sélectionnée est contrainte par la bande passante
de la mémoire d’instructions, qui posséde un nombre de ports limité. Enfin, une incompatibi-
lité forte existe entre les codes exécutables de différentes architectures VLIW. L’architecture
Itanium développée par Intel parvient malgré tout & modérer cet inconvénient. Cependant,
son domaine d’utilisation trop généraliste et la mise en ceuvre d’un trop grand nombre d’uni-
tés de calcul lui impose un contréle plus important et entraine une consommation d’énergie
excessive. Celle-ci est supérieure & 170 W. En effet, le parallélisme d’instructions est limité et
une utilisation optimale des ressources nécessite un contréle complexe si le compilateur n’est
pas suffisamment efficace.



16 Chapitrel. Les architectures paralléles pour les systémes embarqués

1.4.83 Conclusion

Cette premiére section a permis de mieux comprendre le fonctionnement et la complexité
des différentes techniques d’accélération monotéaches. Les architectures pipeline ou EPIC dis-
posant d’un controle simple sont des solutions acceptables en terme d’efficacité transistor ou
énergétique. Par contre, dés que l'on tente d’exagérer un peu le concept en augmentant la
taille de la fenétre d’instructions, trés vite I’architecture devient inefficace et inadaptée aux
systémes embarqués. Elle devient limitée par le parallélisme d’instructions et la performance
des compilateurs. De plus, la préemption d’une tiche a peu d’impact sur les performances
puisque le nombre de cycles de pénalité est de 'ordre du nombre d’étages du pipeline. Ce-
pendant, plus le pipeline est profond et moins 'architecture est réactive. Par ailleurs, nous
avons vu que le parallélisme d’instructions est limité dans chaque programme ou séquence
d’instructions. Réduire ’accélération d’une architecture a ’exploitation du parallélisme d’ins-
tructions ne peut donc que conduire a une augmentation de la complexité pour peu de gain
en performance supplémentaire. La solution est donc d’exploiter le parallélisme qui existe
entre les taches dans une application multitdche. Néanmoins, ’exécution de plusieurs taches
sur ces architectures n’apporterait aucun gain en performance puisqu’elles seraient exécutées
séquentiellement. C’est pourquoi il faut intégrer des mécanismes de controle supplémentaires
et concevoir des processeurs multitaches.

1.5 Les processeurs multitdches

La premiére observation que 1’on peut faire sur les architectures monotéaches est qu’elles ne
peuvent pas exploiter la totalité de leurs ressources de calcul & chaque cycle d’exécution [29].
Ceci est principalement dii aux mécanismes de spéculation qui n’ont pas un comportement
optimal et au parallélisme d’instructions qui est limité. Le principe des architectures mul-
titdches est donc d’occuper ces ressources par d’autres taches. Ces architectures exécutent
alors plusieurs flots d’instructions indépendants sur plusieurs flots de données. Selon la clas-
sification de M. Flynn, les processeurs multitaches sont des architectures MIMD. Comme le
montre la figure 1.5, ces architectures sont constituées de plusieurs compteurs de programmes
indépendants, ainsi que de mécanismes permettant la sélection de plusieurs instructions issues
de taches indépendantes. Ces architectures optimisent le temps de commutation d’une tache
a une autre. Ce temps peut étre nul ou valoir seulement quelques cycles d’exécution.

De maniére générale, une architecture multitdche garde le principe d’exécution des archi-
tectures superscalaires ou EPIC. Néanmoins, certains étages se complexifient pour exécuter
plusieurs flots de données et d’instructions différents. Ainsi, la premiére étape sélectionne
plusieurs instructions en paralléle & des emplacements mémoires différents. Ces différentes
adresses sont générées par les multiples compteurs de programmes qui permettent d’exécuter
autant de taches simultanément. Pour pouvoir accéder & plusieurs flots indépendants et soute-
nir I’alimentation en instructions du superpipeline, plusieurs files d’instructions sont utilisées.
De plus, ’étage de renommage et de spéculation qui est dépendant du flot d’instructions traité
est multiplié. Enfin, il faut également augmenter le nombre des registres pour sauvegarder les
différents opérandes et résultats.

I existe de nombreuses architectures multitaches [30, 31, 32|, mais elles peuvent étre re-
groupées en trois grandes catégories. La premiére technique appelée exécution successive ou
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F1G. 1.5 — Architecture multitache et principe d’exécution

interleaved multithreading consiste a exécuter les taches actives les unes & la suite des autres
a chaque cycle d’exécution. La seconde approche, nommeée exécution bloquée ou blocked mul-
tithreading, exécute successivement les taches chaque fois qu’une tache est bloquée. A titre
d’exemple, une tache peut étre bloquée si une de ses instructions a besoin du résultat produit
par une autre instruction, ou si la mémoire ne contient pas l'instruction a exécuter. Enfin,
la troisiéme solution est capable de traiter simultanément plusieurs tdches d’un programme.
Elle est appelée exécution simultanée ou simultaneous multithreading.

1.5.1 FExécution successive

Les architectures multitaches a exécution successive change la tache a exécuter aprés chaque
cycle d’exécution (figure 1.6-a). Les architectures HEP [33], MASA [34], Alewife [35] ou Cray
MTA [36] illustrent ce principe. L’avantage de cette solution est qu’il n’est plus nécessaire
de disposer de matériel complexe pour spéculer I’exécution des instructions. Les dépendances
de controle et de données sont éliminées. De plus, le pipeline peut atteindre un bon niveau
d’occupation. Par ailleurs, la latence d’accés aux instructions ou du changement de contexte
n’a pas d’incidence sur les temps d’exécution. Cependant, cette architecture nécessite d’exé-
cuter simultanément au moins autant de taches qu’il y a d’étages de pipeline. Il est cependant
possible de permettre I’exécution successive d’instructions indépendantes d’une méme tache.
Mais ceci est parfois difficile & obtenir par les outils de compilation. Le fait d’avoir cong¢u une
architecture devant exécuter plusieurs taches les unes a la suite des autres limite la puissance
de calcul disponible pour une seule tache.

a b c
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F1G. 1.6 — Exemple d’exécution dans une architecture multitache. Pour cet exemple, un ensemble de
taches indépendantes {T'1,72,T3,T4,T5,T6,T7} est choisi. Dans le cas d’une exécution successive
(a), Pexécution de chacune des taches est alternée a chaque cycle d’exécution. Au contraire, les taches
peuvent s’exécuter les unes aprés les autres jusqu’a l'arrivée d’un événement : c’est ’exécution bloquée
(b). Par exemple, la tache bloquée T'3 permet 'exécution de la tache T2. Enfin, Pexécution simultanée
exécute indifféremment les taches en fonction de la disponibilité des ressources de calcul (c).
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Le processeur MTA développé par Cray a, par exemple, une efficacité transistor de 0,62-
GOPs/MT et une efficacité énergétique inférieure a 0,02 MOPs/mW. Par conséquent, 'effica-
cité transistor a été améliorée par rapport aux architectures superscalaires, malgré un grand
nombre de registres pour ’exécution successive de ses 128 taches. Ceci est principalement dii
a la simplification de I'architecture et de son controle.

1.5.2  Exécution bloquée

L’approche avec exécution bloquée consiste a exécuter chaque tache jusqu’a ce qu’elle ren-
contre une situation bloquante (figure 1.6-b). En pratique, cette situation intervient lors d’un
accés a une ressource partagée ou en cas de dépendance de données ou d’instructions. Contrai-
rement a la solution précédente, un nombre inférieur de taches est nécessaire et une tache peut
s’exécuter sans interruption jusqu’au prochain changement de contexte. En fait, les perfor-
mances de 'exécution d’une seule tache sont similaires a celles obtenues avec des architectures
superscalaires. Le changement de contexte peut étre obtenu statiquement ou dynamiquement.

Dans les architectures avec changement de téche statique, le changement de contexte est
généré par le compilateur. L’avantage est que le changement de contexte est prévu et que sa
latence est réduite a zéro. Au contraire, les architectures avec changement de tache dynamique
souffrent d’une pénalité élevée lors de chaque blocage. Celle-ci correspond au temps nécessaire
pour recharger le pipeline d’exécution.

Plusieurs techniques dynamiques peuvent étre utilisées. Tout d’abord, lorsqu’une sauvegarde
ou un chargement échoue en mémoire, le temps nécessaire pour recharger la mémoire cache est
utilisé pour exécuter une autre tache. Ensuite, d’autres techniques permettent le changement
de tache lorsque la donnée utile n’est toujours pas préte ou lors de branchements conditionnels.

En pratique, les architectures multitdches mettent en ceuvre plusieurs politiques de change-
ment de tache. Par exemple, les processeurs Sparcle du MIT [37] ou MSparc de l'université
de Oldenburg [38] permutent entre deux téches lors de défauts de cache et sur 'occurence
d’autres signaux de controle gérés dynamiquement. Les processeurs Rhamma de l'université
de Karlsrithe [39] ou MAJC-5200 de Sun [40] intégrent des changements de tache statique
et dynamique. Par ailleurs, Intel a récemment proposé une technique appelée Hyperthrea-
ding [41] utilisée dans le pentium 4 [42]. Elle réunit des mécanismes de changement de tache
dynamique et peut exécuter jusqu’a deux taches simultanément.

Le processeur Sun MAJC-5200 a une efficacité transistor de 0,46 GOPs/MT et une efficacité
énergétique de 0,29 MOPs/mW. Le processeur Intel pentium 4, avec une efficacité transistor
de 0,22 GOPs/MT et une efficacité énergétique de 0,15 MOPs/mW est, quant-a lui, moins
performant. Par rapport & une exécution successive, 'efficacité énergétique est améliorée de
fagon conséquente. Ceci est principalement d & une meilleure utilisation des ressources de
calcul. En effet, ces architectures obtiennent de bons résultats méme si le nombre de taches
a exécuter en paralléle est inférieur a la taille du pipeline. De plus, il n’est plus nécessaire de
disposer de multiples registres de sauvegarde puisque les taches s’exécutent les unes aprés les
autres. Cependant, la mise en ceuvre d’un changement de tache dynamique a une complexité
bien plus importante. Ceci se ressent sur l'efficacité transistor.
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1.5.8 Exécution simultanée

Contrairement aux deux autres techniques d’exécution qui sont utilisées avec des processeurs
pipeline ou VLIW, I'exécution simultanée est associée aux architectures superscalaires. Cette
technique est communément appelée Simultaneous Multithreading ou SMT. Elle hérite des
architectures superscalaires la possibilité d’exécuter de multiples instructions & chaque cycle
d’exécution [43]. La principale différence réside dans le fait qu’elle peut accéder simultané-
ment & plusieurs flots d’instructions indépendants. Chaque cycle peut conduire & exécuter des
opérations appartenant a des taches différentes (figure 1.6-c). Les pénalités qui interviennent
dans ’exécution de chacune des taches sont réduites considérablement par I'exécution simul-
tanée d’autres instructions. Les processeurs MARS-M [44]|, Compaq Alpha 21464 [45], Power
5 [46], SMT de I’Université de Washington [29], ou SMT Multimedia Processor de 'université
de Karlsriihe [47] sont quelques exemples d’architecture SMT.

Les avantages de ces architectures ne sont plus & démontrer. Elles constituent sans nul doute
la solution la plus aboutie pour exploiter le parallélisme de taches. Elle offre un grand niveau
de flexibilité et de performance. Néanmoins, ces architectures ne peuvent pas étre utilisées
dans les systémes embarqués. Elles sont exclusivement réservées pour les supercalculateurs ou
les machines paralléles. En effet, de nombreux étages de pipeline doivent étre multipliés par
le nombre d’instructions & exécuter en paralléle. De méme, le nombre de ports de la mémoire
d’instructions doit permettre I'exécution simultanée de plusieurs taches. Pour s’en rendre
compte, intéressons-nous aux caractéristiques du processeur Alpha 21464 de la société Com-
paq. Ce processeur multitache a une efficacité transistor de 0,064 GOPs/MT et une efficacité
énergétique de 0,064 MOPs/mW. Ces résultats, trés inférieurs a ceux obtenus jusqu’alors, ne
sont pas surprenants dans la mesure ou ils complexifient encore le modéle superscalaire.

1.5.4 Synthése des processeurs multitdches

Les architectures multitaches améliorent I’occupation des unités fonctionnelles des architec-
tures monotaches [48]. Quelle que soit la fagon dont les taches sont exécutées, ces architectures
offrent une solution au probléme d’exploitation de programmes multitaches. Elles permettent
de passer trés rapidement d’une tache a une autre et sont donc particuliérement disposées
pour la préemption de taches. La programmation de ces architectures reste simple puisque
toute la complexité est supportée par I’architecture ou par le compilateur. Néanmoins, ces
architectures souffrent toutes d’une trop grande complexité parce qu’elles enrichissent encore
des solutions jugées ineflicaces pour les systémes embarqués. Par ailleurs, elles sont limitées
par la bande passante de la mémoire d’instructions et consomment toutes énormément d’éner-
gie. Par exemple, le processeur Alpha 21464 consomme environ 250 Watts. On est trés loin
des 500 mW requis pour les systémes embarqués. Enfin, ces architectures ne sont pas adaptées
pour répondre aux contraintes temps-réel. En effet, 'ordre d’exécution des taches ne peut pas
respecter des contraintes de priorité et I’exécution des taches est trés peu déterministe. Pour
toutes ces raisons, ces solutions sont définitivement a prohiber pour des systémes embarqués
mobiles. Il faut donc considérer une approche sensiblement différente pour exploiter a la fois
le parallélisme de taches et respecter les contraintes que nous nous sommes fixées. Pour cela,
nous allons étudier des solutions qui consistent & regrouper sur un méme circuit plusieurs
processeurs monotiches ou multitaches.
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1.6 Les multiprocesseurs

Pour exploiter le parallélisme de taches, la premiére solution a consisté & améliorer et &
enrichir les modéles d’architecture initialement congus pour exploiter le parallélisme d’ins-
tructions. Ces processeurs multitiches sont capables d’exécuter plusieurs instructions issues
de différentes taches simultanément. Néanmoins, comme nous avons pu le constater, ces so-
lutions souffrent d’'une importante complexité qui les rendent inutilisables dans les systémes
embarqués mobiles. Il existe heureusement une autre solution pour exploiter le parallélisme
de taches avec une meilleure efficacité. Celle-ci consiste a multiplier les processeurs comme
nous avons multiplié les unités d’exécution dans les architectures superscalaires [49]. A perfor-
mance égale, ces solutions peuvent conserver des fréquences de fonctionnement et une tension
d’alimentation réduites. Par conséquent, elles conduisent & une réduction de leur consomma-
tion d’énergie et & une augmentation de leur performance. A titre d’exemple, avec le nombre
de transistors utilisés dans le Alpha 21464, il est possible d’intégrer prés de 90 processeurs
ARM 11, soit un gain théorique en performance de 4. La premiére solution multiprocesseur
étudiée dans cette section est certainement la plus simple. Elle repose sur la mise en ceuvre
de deux cceurs de processeurs monotaches indépendants avec un bus partagé.

1.6.1 Awvec des processeurs monotaches

Symétriques

L’association de plusieurs processeurs indépendants sur un bus partagé conduit a des so-
lutions appelées multiprocesseurs symétriques (SMP : Symmetric Multiprocessor). Ces ar-
chitectures proposent d’allouer statiquement ou dynamiquement des taches sur les différents
processeurs qui composent ’architecture. Par exemple, dans la figure 1.7, le premier processeur
élémentaire PEO exécute les taches 3 puis 5, alors que le processeur PE3 traite uniquement
la tache 4. Ce modéle d’architecture est trés simple, mais il introduit un probléme que 1'on
n’avait pas encore rencontré jusqu’alors : le partage des données. La tache 3 peut, par exemple,
avoir besoin de partager des données avec la tache 4. Bien sir, il est possible de partitionner
des ensembles de taches lors de 'allocation, afin de garantir que toutes les taches disposent
localement de leurs données. Mais le partitionnement est sous-optimal et ne peut conduire
qu’a une faible exploitation des ressources de calcul [50]. Ainsi, on sent bien que le probléme
majeur réside dans la programmation, la mise en ceuvre des synchronisations et le partage
des données. Deux modéles s’opposent alors : le modéle avec mémoire distribuée et celui avec
mémoire partagée.

La premiére solution consiste a distribuer la mémoire entre tous les processeurs, comme
le représente la figure 1.7-a. Les architectures MPC8641D de Freescale [51] ou Hydra Chip
Multiprocessor de I'université de Stanford [52] empruntent ce procédé. Il a ’avantage de rendre
exclusif les accés en écriture des données. En effet, chaque mémoire étant gérée localement par
un des processeurs, deux écritures simultanées sont impossibles. Reste que bien souvent, les
taches ont besoin de partager des données. Ainsi, une tache peut nécessiter des résultats ou
des données produits par une autre tache qui s’est exécutée ou qui s’exécute sur une ressource
de calcul distante. Dans ce cas, il faut mettre en place une communication explicite par
envoi de messages, qui peut se révéler trés pénalisante en terme de performance. En plus de
limiter les performances, ces synchronisations sérialisent le flot de controle et chaque nouvelle
dépendance oblige la tache a interrompre son exécution.
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F1G. 1.7 — Architecture multiprocesseur symétrique constituée de multiples processeurs monotéaches.
Soit un ensemble de taches indépendantes {T'1,72,T3,T4,T5,T6,T7}, chaque processeur élémentaire
(PE) se voit attribuer un groupe de taches a exécuter. L’ensemble des données peut étre réparti dans
des mémoires distribuées (a), ou étre regroupé dans une mémoire partagée (b).

Pour s’affranchir de la pénalité induite par les communications entre les taches, un autre
modéle peut étre utilisé. Celui-ci repose sur I'utilisation d’une mémoire partagée entre les
processeurs distants. L’avantage est que les différentes tAches manipulent le méme espace
d’adressage. Elles peuvent alors facilement se partager des données ou se synchroniser. C’est
le modeéle retenu par les processeurs MIPS MT 34K [53], IBM Power 4 [54], Sun UltraSparc
IV [55], Piranha [56], ou Octeon CN38xx de la société Cavium Networks [57|. Néanmoins,
il faut protéger les accés concurrents aux ressources de mémorisation partagée a l'aide de
mécanismes de synchronisation, au risque de diminuer les performances du systéme. En effet,
il faut séquentialiser les accés en lecture et en écriture si la mémoire ne peut lire ou écrire
qu'une donnée a la fois. Si la mémoire offre des accés multiples, il faut par ailleurs protéger
les données en écriture car deux écritures simultanées & un méme emplacement mémoire peut
provoquer une erreur de mémorisation.

Pour ne pas trop pénaliser les temps d’exécution, les architectures SMP conservent loca-
lement une copie des données partagées. Il peut donc y avoir des problémes de cohérence.
Si la mise & jour des données par une tache n’est pas prise en compte par les autres taches,
chacune travaille sur des données différentes et les résultats produits ne sont plus cohérents.
Par conséquent, il faut mettre en place des solutions matérielles [58]. La premiére consiste a
utiliser un contréleur de cache (Multiple Write Through). Il assure que la mémoire cache de
chaque ressource de calcul est cohérente avec les données présentes en mémoire globale. Ce
type de solution présente 'avantage d’un partage immeédiat des données, facilitant ainsi la
programmation. Mais ces mécanismes ont un cofit d’intégration élevé et induisent des baisses
de performance significatives diies, notamment, a la forte charge du réseau. Sans compter que
celle-ci augmente avec le nombre de ressources de calcul. Ainsi, la gestion de la cohérence a
un impact important sur la bande passante du systéme. Par ailleurs, il reste a la charge du
programmmeur de vérifier la cohérence des données critiques en synchronisant leurs accés.

Une autre technique, plus simple & mettre en ceuvre, repose sur I’espionnage du bus partagé
(Multiple Write Back). Chaque contrdleur de cache espionne les transactions sur le bus et
compare ’adresse de transfert en cours avec le contenu de sa mémoire cache. Si l'un des caches
posséde une copie de la donnée transférée, une mise & jour est effectuée. Cette technique a
une complexité moindre mais suppose 'utilisation d’un unique réseau de communication.

Bien que ces solutions paraissent simples & mettre en ceuvre, elles introduisent des problémes
d’accés aux données et des problémes de cohérence. Ils peuvent étre résolus au moment de
la programmation, mais empéchent d’exploiter dynamiquement les ressources de calcul et
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limitent les performances de 'architecture. Pour simplifier les problémes de programmation,
il est néanmoins possible d’enrichir I’architecture de nombreux mécanismes de cohérence et
de protection de l'intégrité des données. Méme si ceci contribue & réduire l'efficacité de ’ar-
chitecture. A titre d’exemple, le processeur Power4d d’IBM a une faible efficacité transistor de
0,05 GOPs/MT et une efficacité énergétique de 0,12 MOPs/mW. Des travaux de recherche ont
proposé des solutions appelées hybrides flot de données pour ne pas avoir besoin de rajouter
de complexité matérielle [59]. Ces modéles d’architecture réduisent les synchronisations en
reliant les processeurs entre eux pour réaliser un réseau similaire aux réseaux de processus
de Kahn [60]|. Cependant, ils n’offrent que peu de flexibilité et ne peuvent pas convenir a nos
critéres de sélection. Nous allons donc nous intéresser & d’autres solutions multiprocesseurs.
Ces solutions présentent la particularité d’avoir un controle centralisé et ainsi de simplifier les
synchronisations et les échanges de données.

Asymétriques

Dans tous les modéles d’architecture étudiés jusqu’alors, les processus dominés par le controle
sont exécutés avec les mémes ressources que celles qui exécutent les processus critiques ou
intensifs. Autrement dit, les processeurs supportent 1’exécution de processus réguliers et ir-
réguliers. Un traitement régulier exécute une suite d’instructions dont ’ordre d’exécution est
prévu et non-conditionné. Au contraire, un traitement irrégulier regroupe toutes les instruc-
tions conditionnelles nécessaires au controle des applications. Ainsi, un processus régulier ne
nécessite pas de prédiction de branchements ou de mécanismes de controéle évolués. L’utilisa-
tion d’une structure unique pour effectuer des traitements de nature différente empéche leur
optimisation. Les multiprocesseurs asymétriques, constitués de multiples processeurs mono-
taches, tentent d’y apporter une solution. Ces architectures sont constituées d’une ressource
de controle particuliére, souvent un processeur RISC (Reduced Instruction Set Computer) et
de multiples ressources de calcul homogénes ou hétérogénes. Elles sont appelées Chip Multi-
processors (CMP).

Comme le montre la figure 1.8, ce modéle a des similitudes avec les architectures supersca-
laires. Néanmoins, la sélection, la gestion des synchronisations et l’allocation des taches sont
réalisées par un processeur de controle distant des autres processeurs de calcul. Ce proces-
seur décide statiquement ou dynamiquement de l’allocation des téaches. Il a pour avantage
de connaitre I'’ensemble des taches en cours d’exécution. L’autre intérét est la simplicité du
partage des données qui pose tant de problémes dans les modéles SMP. En effet, toutes les
informations partagées entre les taches peuvent étre gérées par le processeur de controle. Par
conséquent, les problémes de cohérence et d’intégrité des données sont simplifiés. Ensuite, des
processeurs plus disposés aux calculs intensifs, comme les processeurs DSP ou VLIW, peuvent
étre utilisés de facon efficace comme processeurs de calcul.

Homogénes Les premiéres solutions CMP disposent de processeurs de calcul identiques.
Elles sont dites homogénes. C’est par exemple le cas pour les processeurs CELL d’IBM [61, 62]
ou CT3400 de Cradle Technologie [63|. L’efficacité transistor du processeur CELL est de
0,68 GOPs/MT et lefficacité énergétique supérieure a 2 MOPs/mW. Ainsi, cette solution at-
teint une bonne efficacité transistor sans trop pénaliser 'efficacité énergétique. Mais cette der-
niére reste insuffisante. Avec ses 80 W en technologie CMOS 90 nm, elle ne peut pas convenir &
nos attentes. Cette architecture n’a pas été congue pour consommer peu d’énergie puisqu’elle
se destine principalement aux supercalculateurs, ou aux consoles de jeux vidéos.
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F1G. 1.8 — Architecture multiprocesseur asymétrique constituée de multiples processeurs monotéaches.
Soit un ensemble de taches indépendantes {T'1,72,73,T4,T5,76,T7}, l'allocation des taches est
effectuée en-ligne par une unité de controle spécialisée. Si les processeurs élémentaires sont homogeénes,
les taches peuvent s’exécuter sur n’importe quelle ressource de calcul.

Hétérogénes A l'inverse, les multiprocesseurs asymétriques hétérogénes sont des solutions
optimisées pour les systémes embarqués mobiles [64]. Les processeurs OMAP de Texas Ins-
trument [65], Nomadik de ST Microelectronics [66], Viper de Philips Semiconductors [67],
HiBRID-SoC [68] ou Prophid [69], disposent toutes de processeurs de calcul optimisés et
hétérogénes. Ceci leur permet de répondre & un besoin applicatif précis avec une ressource
de calcul optimisée. Les performances sont alors améliorées ainsi que 'efficacité énergétique.
L’allocation des téaches sur ces ressources est souvent malheureusement trop statique. De
méme, 'absence d’homogénéité empéche des algorithmes d’allocation de répartir efficacement
la charge de calcul entre plusieurs ressources. Des travaux sont actuellement en cours et un
modéle d’exécution appelé MLCA (Multilevel Computing Architecture) permet d’apporter
plus de souplesse lors de ’allocation des taches en transformant des techniques propres aux
architectures superscalaires [70]. Par ailleurs, les communications entre des éléments de nature
différente sont difficiles & mettre en ceuvre, méme si 'utilisation d’un contréleur centralisé ré-
duit ce besoin. Pour une meilleure occupation des ressources de calcul, il peut étre intéressant
de disposer de moyens de communication entre les processeurs de calcul [71].

L’approche CMP minimise la taille finale de I’architecture en préférant augmenter le nombre
de ressources plutot que le nombre d’instructions exécutées par une méme unité d’exécution.
De plus, le fait d’utiliser un processeur de calcul simple améliore 'efficacité de I’architecture.
En effet, pour une surface et une densité d’intégration identiques, la complexité d’un multi-
processeur composé de 16 processeurs monotaches n’est pas supérieure a un processeur SMT
pouvant exécuter 12 instructions en paralléle. Avec ce potentiel de parallélisme supplémen-
taire, le CMP obtient de meilleures performances [29, 31|. En effet, les processeurs multitaches
sont limités en nombre d’instructions & chaque cycle d’exécution par la bande passante de la
mémoire d’instruction. De plus, la complexité de l'interconnexion entre les différents bancs
mémoires induit une latence supplémentaire qui existe & chaque accés. Ainsi, méme pour
décoder de multiples instructions d’'une méme tache ou d’'un méme banc mémoire, le traite-
ment souffre toujours d’un surcoiit qui n’existe pas dans les architectures CMP. En effet, les
mémoires sont simples et les temps d’accés ne souffrent d’aucune pénalité. Sans compter que
des études ont montré que les modéles CMP consomment moins d’énergie que les processeurs
multitaches |72, 73].

Néanmoins, il est vrai que les CMP souffrent d’'une mauvaise occupation des ressources
de calcul si le parallélisme de taches est inférieur au nombre de processeurs. Au contraire,
les processeurs SMT apportent une solution efficace en partitionnant dynamiquement les
taches sur les unités d’exécution. Ainsi, les processeurs multitdches s’adaptent mieux aux
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besoins applicatifs. De plus, la latence engendrée par le controle et le réseau d’interconnexion
pénalise la réactivité de I’architecture CMP et empéche I'optimisation des ressources de calcul.
Enfin, pour exploiter correctement ce modéle d’architecture, le parallélisme de taches doit étre
explicite. Ceci nécessite une programmation particuliére des applications. Ainsi, méme si ces
structures sont trés bien adaptées aux contraintes de ’embarqué, elles peuvent encore étre
améliorées pour mieux répondre aux besoins des futures applications mobiles.

Meéme si les architectures CMP sont les modéles les plus disposés a répondre & nos contrain-
tes, elles manquent de souplesse et nécessitent de nombreuses améliorations. Pour tenter
d’apporter plus de flexibilité et notamment permettre la préemption et la migration des
taches, une derniére solution consiste & combiner la souplesse des processeurs multitaches et
la simplicité des structures asymétriques.

1.6.2 Avec des processeurs multitdches

Le dernier modéle d’architecture que nous allons étudier propose un compromis entre les
solutions SMT et CMP. Il est appelé Chip Multithreading (CMT) [74]. Il intégre plusieurs
processeurs SMT de complexité réduite autour d’'un modele SMP (figure 1.9). Le processeur
UltraSparc T1 (Niagara) de Sun Microsystems |75], ainsi que le RMI XLR de la société Raze
Microelectronics [76] utilisent ce modéle d’exécution.

Mémoire Mémoire
Processeur Processeur
multitache multitache

! !

Réseau d'interconnexion

Mémoire partagée

Fi1G. 1.9 — Architecture multiprocesseur constituée de multiples processeurs multitaches. Soit un
ensemble de taches indépendantes {T'1,72,73,7T4,75,T6,T7}, chaque processeur élémentaire peut
exécuter plusieurs taches simultanément. L’attribution des taches est considérée comme définitive.

L’avantage de ces solutions réside dans une meilleure occupation des ressources de calcul.
Il maintient de bonnes performances avec peu de taches en paralléele. Comme nous 'avons
vu avec les architectures SMT, ce modéle d’exécution résout en partie les problémes liés
aux limitations du parallélisme d’instructions. En effet, il supporte I'exécution simultanée
de plusieurs taches au sein méme des processeurs distribués. Par conséquent, il améliore les
temps d’exécution dans chacun des processeurs multitiches. Par ailleurs, il a I’avantage de
posséder des mécanismes de changement de taches entrainant peu ou aucune pénalité. Au
sein méme d’un processeur, la préemption est donc facilitée.

Par contre, dés que des synchronisations ou des migrations de taches doivent se faire entre
des processeurs distants, les mémes inconvénients que ceux rencontrés dans les architectures
SMP surviennent. Par ailleurs, selon Sun Microsystems, la complexité nécessaire pour trans-
former un processeur monotiche en un processeur multitiche capable d’exécuter 4 taches
simultanément, est de l'ordre de 25% |77]. Méme si les performances sont améliorées d’en-
viron 2,1 fois, l'efficacité transistor du processeur UltraSparc T1 est de 0,08 GOPs/MT pour
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une efficacité énergétique supérieure a 0,33 MOPs/mW. Ceci est bien en dessous des caracté-
ristiques du processeur CELL d’IBM par exemple. Avec 70 millions de transistors en moins,
le processeur CELL atteint plus de 600 % de performance en plus.

Le modéle CMT propose une solution intermédiaire aux modéles d’architecture étudiés jus-
qu’alors. Malheureusement, cette solution s’éloigne des contraintes imposées par les systémes
temps-réel. Elle garde finalement les inconvénients des diverses solutions dont elle est issue.
Néanmoins, cette architecture peut se révéler performante pour les machines paralléles ou les
serveurs. Mais qu’en serait-il d’un multiprocesseur de type CMP avec de multiples ressources
de calcul multitaches ? La conclusion aurait été sensiblement identique, malgré la séparation
des processeurs de controle et de calcul. Ceci est trés fortement lié a la non-utilisation de
processeurs de calcul optimisés. Pourtant, la solution CMP a des caractéristiques intéres-
santes pour les systémes embarqués. Sans doute faut-il tenter d’apporter une solution a ses
inconvénients en conservant une efficacité transistor et énergétique importante.

1.7 Synthése

Dans la premiére section de ce chapitre, nous avons défini la notion de parallélisme et montré
en quoi le parallélisme d’instructions est limité. Par conséquent, pour répondre aux besoins
des futures applications mobiles, nous nous sommes intéressés & une autre forme de parallé-
lisme : le parallélisme de taches. Ensuite, le domaine de conception regroupant I’ensemble des
solutions matérielles existantes a été exploré. Le tableau 1.1 résume les différentes solutions
étudiées.

Architectures Type de Efficacité Efficacité Puissance
paralléles parallélisme transistor énergétique consommeée
(GOPs/MT) | (MOPS/mW) (W)
Processeurs monotaches
MIPS 24KE [8] pipeline 0,6 3,45 0,365
ARM11 [13] pipeline 0,24 1,5 0,44
Intel Pentium [17] superscalaire 0,18 0,02 14
Philips Trimedia [28] EPIC/VLIW 0,96 0,88 6
Processeurs multitaches
Cray MTA [36] exécution successive 0,62 0,02 ~ 64
Sun MAJC-5200 [40] exécution bloquée 0,46 0,29 ~15
Compaq Alpha 21464 [45] exécution simultanée 0,064 0,064 250
Multiprocesseurs
IBM Power4 [54] SMP 0,05 0,12 115
IBM CELL [62] CMP 0,68 2 ~ 80
Sun UltraSparc T1 [75] SMT 0,08 0,33 ~ T2

TAB. 1.1 — Récapitulatif des architectures paralléles en fonction de 'efficacité transistor et énergé-
tique. Les valeurs présentées se basent sur les performances crétes des architectures et sont normalisées
pour une technologie CMOS 130 nm.

L’étude de chacune de ces solutions n’a finalement pas permis de révéler une solution répon-
dant & nos besoins particuliers. Une solution intéressante pour les systémes embarqués a une
efficacité transistor supérieure a 0,6 GOPs/MT et une efficacité énergétique de 20 MOPs/mW.
Néanmoins, les architectures multiprocesseurs asymétriques ont montré des propriétés inté-

N

ressantes. Ce sont du moins les seules & atteindre une efficacité transistor et énergétique
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acceptable. Par conséquent, nous retiendrons une approche mettant en ceuvre un controdle
séparé et des ressources de calcul simples et optimisées. Reste que ces solutions souffrent de
nombreux inconvénients :

— l'occupation des ressources de calcul est limitée ;

la réactivité due au contréle distant et au réseau d’interconnexion est faible;
la préemption et la migration sont difficiles et fortement pénalisantes ;

— les synchronisations sont peu efficaces;

— et la programmation de ces architectures est complexe.

Ainsi, une architecture multiprocesseur efficace pour les systémes embarqués doit pouvoir
répondre & toutes ces limitations. Il faut remarquer que ces problémes n’existent pas ou peu
dans les processeurs multitaches. Ceci est dii & la localité de ’exécution des taches, mais aussi
au controle complexe qui existe dans ces architectures. Ainsi, un contrdle plus intelligent
et plus réactif adapté aux architectures CMP serait une réponse & tous ces désavantages.
Dans ce but, le prochain chapitre présente les diverses solutions de controle qu’il est possible
d’utiliser. Nous verrons que l'utilisation d’une solution matérielle peut se révéler étre une
approche efficace. Un modéle d’exécution et de programmation plus adapté sera également
proposé dans le chapitre 3.
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Le chapitre précédent a mis en évidence la nécessité d’utiliser des architectures multipro-
cesseurs pour répondre aux besoins des futures applications mobiles. Néanmoins, les solutions
proposées dans I'état de ’art ne peuvent pas répondre aux contraintes des systémes em-
barqués. Le nombre de ressources de calcul n’est pas suffisant pour atteindre le niveau de
performance requis. Il est important de considérer une solution de contréle adaptée & ces
architectures. Elle doit étre associée & un modéle d’exécution facile & mettre en ceuvre afin
d’engendrer une bonne efficacité énergétique et transistor. D’autre part, le modeéle de pro-
grammation doit rester compatible avec les méthodologies existantes.

Ainsi, I’association de multiples ressources de calcul sans dispositif de controle adapté risque
de limiter les performances. Ceci est encore plus vrai lorsque le contréle est centralisé puisqu’il
doit intervenir, par exemple, pour toutes les synchronisations, les demandes d’exécution ou
les accés aux données. Le controle des architectures multiprocesseurs asymétriques a donc un
role fondamental sur ses performances globales. Il doit gérer de maniére efficace 1'exécution
des taches et I'occupation des ressources de calcul sous des contraintes de consommation et
de temps-réel.
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Ce second chapitre dresse un état de ’art des solutions logicielles ou matérielles pour le
controle des architectures multiprocesseurs. Tout d’abord, il présente les solutions de controle
logiciel et propose une classification des systémes d’exploitation pour les architectures mul-
tiprocesseurs. Ensuite, la mise en évidence de leurs limitations introduira les solutions de
controle matériel. Nous verrons qu’un gain significatif peut étre apporté en accélérant maté-
riellement certaines fonctions de controle, méme si aucune solution répondant aux besoins des
futures applications mobiles et des architectures multiprocesseurs n’existe dans la littérature.

2.1 Le controle logiciel des multiprocesseurs asymétriques

Les techniques de contréle logicielles sont presque toujours utilisées avec les architectures
multiprocesseurs. La premiére approche consiste a partitionner les applications en taches indé-
pendantes en tenant compte de la structure de ’architecture. Cette méthode est par exemple
exploitée par I'outil SynDEx (Synchronized Distributed Execution) de 'INRIA Rocquencourt
[78, 79] ou SPEAR (Signal Processing Environments and ARchitectures) du groupe Thales
[80]. Elle repose sur la distribution statique des taches et n’a alors pas besoin d’ordonnance-
ment. ’avantage de cette solution est sa simplicité de mise en ceuvre matérielle. Néanmoins,
I’ordonnancement statique des taches ne permet pas la création dynamique d’application et
souffre d’une faible réactivité. La réactivité est une grandeur caractérisant le temps de prise
en compte des informations provenant des ressources matérielles et d’exécution du controle
correspondant. Ceci limite la flexibilité du systéme et ’empéche de s’adapter aux événements
ou aux contraintes extérieures.

Contrairement a cette approche statique, la seconde solution utilise un programme qui agit
comme un intermédiaire entre 1'utilisateur et le matériel. Il est appelé systéme d’exploitation
(SE) [81, 82|. Son but est d’abstraire la complexité de Iarchitecture et de faciliter sa pro-
grammation. Il sélectionne également les taches a exécuter, les ordonnance et les alloue sur
une ressource de calcul adaptée. Avant d’étudier quelles sont les solutions employées dans les
multiprocesseurs asymétriques, nous allons détailler leur fonctionnement et tenter d’explorer
I’ensemble des solutions qu’il est possible d’utiliser. Ceci justifiera l'intérét d’une approche
matérielle par la suite.

2.1.1 Les systemes d’exploitation

Les systémes d’exploitation constituent une famille extrémement vaste qu’il est difficile
d’explorer dans sa totalité. Cette premiére sous-section tente malgré tout de rendre compte
de leur complexité et de décrire leurs principaux mécanismes. Elle introduit ’ensemble des
systémes d’exploitation envisageables pour les multiprocesseurs qui seront présentés par la
suite.

Principe et structure

Le noyau Le systéme d’exploitation est principalement composé d’un noyau qui assure les
communications avec les périphériques et les entrées-sorties, ainsi que la gestion des taches
A exécuter et les accés aux ressources de mémorisation. Le noyau n’est pas une tache mais
un ensemble de fonctions pouvant étre appelées par les différents processus. Un processus est
un ensemble d’instructions qui posséde un espace d’adressage, un ensemble de registres, un
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compteur d’instructions et une pile. Un processus peut contenir plusieurs taches qui partagent
son espace d’adressage. Le role d’'un noyau est de garantir I’ordonnancement de ces processus
et d’allouer les ressources nécessaires a leur exécution. Par ailleurs, le noyau permet d’abstraire
le traitement de processus simultanés.

La structure Comme le montre la figure 2.1, le noyau est structuré en couches. Ainsi,
I’envoi d’une information par la couche applicative nécessite de traverser toutes les couches
logicielles qui composent le noyau. Ceci induit une latence importante lors de la prise en
compte d’informations en provenance des ressources matérielles. Cependant, 'avantage de
ces couches est qu’elles procurent un niveau d’abstraction qui simplifie la programmation et
qui réduit les temps de développement. Ainsi, la programmation d’une application ne nécessite
pas de connaitre ’'architecture, mais seulement I’ensemble des fonctions de haut niveau qui
composent l'interface d’abstraction logicielle ou Application Programming Interface (API).
Seule la derniére couche logicielle est dépendante de ’architecture. Elle est encore appelée
Hardware Abstraction Layer (HAL).

Application Application

Tache --- Tache
Interface d’abstraction logicielle (API)
Interface systeme

| Ordonnancement et Allocation I

—» Interface

| Gestion des processus et des interruptions I = Homme-Machine

Gestion des périphériques et des ressources

Interface d’abstraction matérielle (HAL)

Interruptions /
primitives de * f
communication = U

Processeur

F1G. 2.1 — Structure en couche d’un systéme d’exploitation

L’ensemble des noyaux peut étre divisé en deux catégories : les noyaux monolithiques et
les micro-noyauxr. Un noyau monolithique regroupe I'ensemble des fonctions du systéme et
des logiciels nécessaires a ’'utilisation des ressources matérielles. Une approche moins rigide
appelée noyau monolithique modulaire regroupe seulement les fonctions principales et dispose
de modules indépendants. Ceci offre plus de stabilité et adapte la taille du noyau au besoin
du systéme. Cependant, ces deux solutions manquent de robustesse et de fiabilité. Plus la
taille du noyau, ou le nombre de couches, est important et moins le systéme d’exploitation
est réactif.

Au contraire, les micro-noyaux minimisent les fonctionnalités dépendantes du noyau. La
plus grande partie des services du systéme d’exploitation est placée a I'extérieur. Ceci induit
des communications importantes entre les différents services extérieurs au noyau (IPC : Inter-
Process Communication). Malgré tout, ils sont largement utilisés dans les systémes embarqués
qui demandent une grande réactivité. Ces micro-noyaux sont le plus souvent combinés & des
services de gestion mémoire et des entrées-sorties. Ils sont en outre capables de respecter des
contraintes de temps d’exécution : ils sont appelés exécutifs temps-réel.
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Les taches Le noyau maintient une liste de taches & exécuter. Pratiquement, chacune de
ces taches peut étre dans I’état suivant : en cours d’exécution, préte, suspendue, dormante ou
bloquée (figure 2.2). Quand le noyau est invoqué, il vérifie les taches prétes et si la prochaine
tache est éligible. Dans ce cas, la tache préte passe dans la liste de taches en cours d’exécution.
Par ailleurs, le noyau controle I’état des ressources et met a jour les listes de taches suspendues
et blogquées. Les taches bloquées en attente d’une ressource peuvent alors étre prétes a étre
exécutées.

TS suppression
et en attente dormant
execution “hiscage création x
4 réveil

préemption v
prét suppression

élection

Fi1G. 2.2 — Diagramme d’état des taches temps-réel

Ces micro-noyaux ou exécutifs temps-réel peuvent étre monotaches ou multitaches. Cepen-
dant, seuls les noyaux multitadches conviennent & notre étude puisque nous nous intéressons
uniquement & la gestion de multiples ressources de calcul. En effet, dans cette étude un noyau
monotache comme Palm-OS [83] n’a aucun intérét puisqu’il ne peut pas demander l’exécution
de plusieurs taches en paralléle.

Le multitache peut étre coopératif lorsque chaque tache permet explicitement aux taches
suivantes de s’exécuter. Cette approche comporte plusieurs inconvénients : le systéme peut
s’arréter si une tache est bloquée et le partage des ressources est inefficace. Pour remédier &
cette situation, les noyaux ont évolué vers une approche nommée multitache préemptif. Une
tache en cours d’exécution peut étre interrompue par une autre tache. Cette solution apporte
de nombreux avantages : elle rend plus stable le systéme et les ressources disponibles sont
utilisées plus efficacement.

Cette premiére analyse des systémes d’exploitation met en évidence la complexité de leur
structure. Ces solutions logicielles structurées en couches augmentent la latence de prise en
compte des interruptions ou des informations provenant des ressources matérielles. Le choix
de cette structure est essentiellement motivé par la simplification de la programmation et
du développement d’applications. Des aménagements ont été apportés pour les systémes
embarqués, mais la répartition du noyau en services indépendants engendre d’importantes
communications internes.

Classification des systémes d’exploitation pour les multiprocesseurs

L’étude du fonctionnement ou de la structure du systéme d’exploitation n’est pas suffi-
sante pour envisager leur utilisation dans les architectures multiprocesseurs. Il faut également
étudier comment le systéme d’exploitation peut étre exécuté par les multiples ressources de
calcul disponibles. En fait, ceci peut se faire de deux fagons. Son exécution peut étre répartie
sur toutes les ressources de calcul : ce sont les systémes d’exploitation distribués. Dans le cas
contraire, ils seront nommés systémes d’exploitation paralléles (figure 2.3) [84].

Les systémes d’exploitation distribués reposent sur la répartition des services offerts par
le systéme d’exploitation [85, 86|. Les systémes UNIX [87], Amoeba [88] ou CHORUS [89]
sont des exemples de SE distribués. Chacun des processeurs posséde un SE simplifié qui
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Systémes d’exploitation
pour les multiprocesseurs

— T,

paralléle distribué

UNIX
Amoeba

7 z e Atri C
separe symmeétrigue asymmetrique CHORUS
AOSP Hydra ARTIS

MUNIX QNX

MACH Linux 2.6

F1G. 2.3 — Espace de conception des systémes d’exploitation pour les multiprocesseurs

communique avec un serveur pour accéder & des fonctionnalités supplémentaires. Ce noyau
posséde quatre services de base : il gére I'exécution des processus et des téches, fournit une
gestion de bas niveau de la mémoire, assure les communications et controle les entrées-sorties.
L’exécution paralléle des taches est basée sur 1'utilisation d’un processus commun de commu-
nication, capable de créer des taches sur un processeur distant. Les systémes distribués sont
trés complexes a mettre en ceuvre et engendrent des cotits de développement importants. Ceci
est d’autant plus vrai pour un ensemble de processeurs hétérogénes. Par ailleurs, le controle
étant distribué, ces SE se destinent essentiellement aux architectures multiprocesseurs symé-
triques. Par conséquent, nous ne nous y intéresserons pas davantage.

Dans les systémes d’exploitation paralléles, les services ne sont pas distribués et le systéme
d’exploitation est identique sur chacun des processeurs [90]. Les SE paralléles peuvent étre
soit séparés, symétriques ou asymétriques (figure 2.4). Dans les SE paralléles séparés, comme
dans AOSP [91], chaque processeur posséde une copie privée du systéme d’exploitation et
accéde & un espace mémoire privilégié. Les processus ne peuvent pas migrer d’un processeur
a lautre. Ceci empéche de répartir convenablement la charge de calcul. Enfin, les données
partagées entre tous les processeurs nécessitent un contréle permanent de leur cohérence et
de leur intégrité. Au contraire, les SE symétriques peuvent étre exécutés sur n’importe quel
processeur. Une copie unique du systéme d’exploitation est accessible dans une mémoire parta-
gée. Chaque processeur n’exécutant pas de tache peut alors supporter ’exécution du systéme
d’exploitation. Pour éviter des problémes d’intégrité, un mécanisme de protection par verrou
doit étre utilisé lors de chacun des accés & la mémoire partagée. Les systémes d’exploitation
Hydra [92], MUNIX [93] et MACH [94] sont quelques exemples de SE symétriques.

Ces solutions ne sont pas intéressantes dans notre cas d’étude, car chacune d’elle repose
encore sur un controle distribué qui nécessite des mécanismes de synchronisation complexes.
Méme si les machines paralléles n’en souffrent pas trop grace a leur forte puissance de cal-
cul, ces solutions ne sont pas envisageables pour un multiprocesseur embarqué. La derniére
solution simplifie la plupart de ces problémes de cohérence. Elle se rapproche davantage de
nos besoins en terme de contréle. Les systémes d’exploitation asymétriques ou maitre-esclave
sont exécutés par une unique ressource de calcul. A titre d’exemple, il existe les systémes
d’exploitation ARTiS [95], QNX [96] ou le noyau Linux 2.6. Dans ce modéle de controle, le
processeur maitre est responsable de 'ordonnancement et de la distribution des taches sur les
processeurs esclaves. Lorsqu’un processeur esclave a terminé ’exécution d’une tache ou d’un
processus, il le signale au SE et se met en attente d’une nouvelle tache. Ainsi, il n’est plus
possible qu’'un processeur soit surchargé alors que d’autres sont au repos. Néanmoins, cette
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FIG. 2.4 — Les systémes d’exploitation paralléles. Ils sont dits séparés lorsque chacune des ressources
de calcul posséde une copie du systéme d’exploitation (a), symétriques lorsqu’une seule copie peut
étre exécutée indépendamment sur une des ressources disponibles et enfin asymétriques si un unique
processeur est attribué spécifiquement au controle (b).

solution souffre d’un probléme de réactivité du contréle di a la latence des communications
et & la sérialisation des traitements sur des requétes paralléles.

La solution asymétrique est certainement la plus proche de la solution logicielle optimale
pour les multiprocesseurs asymétriques. Cependant, elle ne résout en rien les défauts liés
a I’asymétrie de la structure qui repose principalement sur un contréle réactif. Maintenant
que nous savons ce qu’est un systéme d’exploitation et comment ’exécuter sur nos multiples
processeurs, il nous faut nous intéresser aux systémes d’exploitation qui répondent plus spé-
cifiquement aux besoins des systémes embarqués.

2.1.2 Les exécutifs temps-réel

Les exécutifs temps-réel se différencient des autres noyaux par la prise en compte de contraintes
temporelles dont le respect est aussi important que 'exactitude du résultat. Autrement dit, le
systéme ne doit pas simplement délivrer des résultats exacts, il doit les délivrer dans des délais
imposés [97]. La plupart des systémes embarqués nécessitent un noyau pouvant respecter des
contraintes sur la durée d’exécution des taches. Par exemple, un algorithme de décompression
d’images numériques doit respecter une fréquence d’affichage correcte.

En pratique, on distingue le temps-réel strict ou souple suivant 'importance accordée aux
contraintes temporelles. Le temps-réel strict ne tolére aucun dépassement de ces contraintes
pour des questions de sécurité critique. Le concepteur doit étre capable, le plus souvent, de
prouver que les limites temporelles ne seront jamais franchies quelle que soit la situation. Pour
cela, des critéres d’ordonnancgabilité sont étudiés ou des analyses hors lignes des comporte-
ments sont effectuées. A 'inverse, le temps-réel souple tolére des débordements exceptionnels
qui seront rattrapés a ’exécution suivante. Une mesure statistique sur un prototype peut se
révéler suffisante.

Les systémes d’exploitation temps-réel pour des architectures multiprocesseurs sont essen-
tiellement distribués (Chimera [98], MARS [99]), symétriques (RT-Mach [100], Montavista
Linux [101]) ou séparés (OSE [102], VxWorks [103]). Aucune des solutions existantes ne pro-
pose une structure asymétrique comme nous le préconisons [104]. Ceci a plusieurs raisons : les
structures multiprocesseurs asymétriques sont présentes sur le marché depuis peu de temps
et les algorithmes nécessaires a la mise en ceuvre du controle restent trop complexes, ou inef-
ficaces, pour étre exécutés sur des processeurs dédiés au calcul. Ainsi, les solutions adoptées
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étendent toutes les fonctionnalités utilisées par les monoprocesseurs en intégrant des méca-
nismes de communication particuliers. Nous allons malgré tout décrire leur fonctionnement
car les propositions que nous ferons par la suite s’appuient sur ces premiers principes.

Définitions et notions générales

Le premier role d’'un exécutif temps-réel est d’ordonnancer I’exécution des taches et de
protéger 'accés aux ressources partagées. En effet, les mécanismes qui décident de 'ordre
d’exécution, ou de 'attribution des ressources, influent considérablement sur la capacité du
systéme & respecter ses contraintes de temps. La classification des ordonnancements temps-
réel se révele étre extrément vaste [105, 106]. Chacune des solutions étudiées dans la littérature
répond a un besoin précis en terme de complexité ou de stireté de fonctionnement. Dans un
premier temps, il nous faut définir quelles sont les solutions les mieux adaptées aux futures
applications mobiles.

En ligne ou hors ligne Un algorithme d’ordonnancement hors ligne planifie I’exécution
des taches en fonction de tous ses paramétres temporels. Cette séquence ou ce scénario est
connu avant l'exécution des taches et peut étre mis en ceuvre trés efficacement. Néanmoins,
cette solution est trop rigide au vu de nos besoins applicatifs. A I'inverse, un algorithme
d’ordonnancement en ligne choisit, au cours de I’exécution, la prochaine tache a exécuter. Il
s’adapte aux événements extérieurs et aux besoins de l'utilisateur. Cette approche dynamique
donne des solutions moins bonnes puisqu’on utilise moins d’informations pour prendre les
décisions. Par ailleurs, elle est plus complexe & mettre en ceuvre et induit un surcofit temporel
plus important. Elle est cependant indispensable dans notre cas d’étude.

Préemptif ou non-préemptif Dans le cadre des systémes temps-réel, la préemption est
la seule solution qui permette d’interrompre une tache moins prioritaire. Elle a donc un role
trés important pour les ordonnancements en ligne si le comportement du systéme n’est pas
prédictible. Ceci est notre cas puisque 1'utilisateur peut demander ou interrompre 1’exécution
d’une tache & n’importe quel moment.

ET ou TT L’ordonnancement peut étre cadencé par les événements (ET : Event-Triggered )
ou par l'écoulement du temps (7T : Time-Triggered) [107|. Les systémes temps-réel ont
communément une architecture cadencée par les événements, donc I’ordonnancement ET est
souvent préféré. Pourtant, le fait d’ordonnancer des taches & des intervalles de temps réguliers
permet de mieux prédire le comportement du systéme. Il devient plus déterministe et plus aisé
a valider. En contrepartie, il engendre une sous-occupation des ressources de calcul (figure
2.5).

Niveaux de Priorité ou priorité temporelle La priorité des taches est définie de deux
maniéres. La premiére consiste a attribuer un niveau de priorité & chacune des taches. La
tache ayant le niveau le plus élevé est la tache en cours d’exécution. L’avantage est de pouvoir
exécuter une tache plus prioritaire quel que soit ’état des autres taches moins prioritaires. La
simplicité de cette solution I’a rendu trés populaire dans les noyaux temps-réel commerciaux
[108]. A titre d’exemple, pCOS-II est un noyau préemptif capable de gérer 64 taches possédant
un niveau de priorité unique [109]. Néanmoins, ces systémes ne garantissent pas le respect des
contraintes de fin d’exécution qui sont essentielles pour respecter les cadences d’affichage, la
périodicité des événements, ou la fréquence des flux de données ou de controles. A moins d’une
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FiG. 2.5 — Ordonnancement ET ou TT. L’ordonnancement ET exécute successivement les taches en
fonction d’événements de fin d’exécution (a). La durée d’ordonnancement ou de prise en compte des
interruptions est difficilement prédictible. Au contraire, I'ordonnancement TT prend en compte les
événements a chaque nouveau tick d’ordonnancement (b). L’échelle du temps est mieux maitrisée.

analyse hors ligne, ces ordonnancements n’assurent pas le respect des contraintes temps-réel.
Au contraire, les ordonnancements a priorité temporelle prennent leur décision en fonction
de la périodicité ou de I'échéance des taches et cela au cours de ’exécution. L’échéance d’une
tache est la date de sa fin d’exécution au plus tard permettant de respecter sa contrainte

temps-réel.

Priorités statiques ou dynamiques Enfin, 'ordonnancement des taches fonde ses déci-
sions sur des paramétres assignés aux taches avant leur activation. Ces algorithmes statiques
ont I’avantage de minimiser le surcotit de I’ordonnancement, mais ne permettent toujours pas
de s’adapter & des conditions d’exécution imprévues ou dont les dates d’arrivée sont variables.
Par ailleurs, ils peuvent se révéler parfois moins performants que les approches dynamiques.
Cette derniére solution supporte le changement des priorités au cours de I’exécution. Elle
permet de rendre compte de I'urgence de ’exécution d’une tache en fonction de son échéance.
Par exemple, une tache proche de son échéance pourra avoir une priorité différente de celle
qu’elle aurait eu si elle disposait d’'un temps important pour s’exécuter.

En conclusion, nous devons privilégier une approche en ligne et préemptive. De méme, les
priorités doivent étre évaluées dynamiquement et dépendre pour chacune des taches de son
échéance. Le choix d’un ordonnancement ET ou TT est plus délicat et sera davantage étudié
par la suite. Ainsi, les contraintes imposées par les futurs besoins applicatifs nécessitent la
mise en ceuvre d’un algorithme capable d’adapter son comportement au cours de I’exécution.
Les besoins applicatifs varient de maniére indéterminée en fonction des envies de 'utilisateur.
Par conséquent, seuls les algorithmes en lignes et préemptifs sont adaptés & nos exigences.
Pour la méme raison, les priorités des taches doivent pouvoir évoluer au cours de l'exécution
en fonction de contraintes temporelles.

Les ordonnancements préemptifs a priorité temporelle dynamique

Les deux algorithmes les plus utilisés respectant ces contraintes d’ordonnancement sont le
Earliest Deadline First (EDF) et le Least Laxity First (LLF). L algorithme d’ordonnancement
EDF consiste & assigner la priorité la plus élevée a la tache dont 1’échéance relative courante
est la plus proche [110, 111]. L’évaluation des priorités des taches est effectuée a chaque nouvel
ordonnancement. Celui-ci a lieu & la fin de I’exécution d’une tache, lors de la libération d’une
ressource partagée, ou a l'activation d’une nouvelle tache & ordonnancer. Cet algorithme
est optimal dans la classe des algorithmes & priorités dynamiques pour des configurations
de taches périodiques indépendantes avec des échéances inférieures ou égales & leur période.
Ainsi, si un ordonnancement existe pour un ensemble de taches, 'ordonnancement EDF' est
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possible. De la méme facon, si un ordonnancement EDF n’est pas admissible, aucun autre
ordonnancement n’est envisageable [112].

L’algorithme LLF consiste, quant & lui, & affecter la priorité des taches en fonction de leur
lazité [110]. Comme le montre la figure 2.6, la laxité est la durée restante a la tache pour
s’exécuter. A un instant donné, la tache dont la laxité est la plus petite est la tache la plus
prioritaire. Cet algorithme est également optimal, mais induit un nombre plus important
de changements de contexte. Par ailleurs, il engendre un surcoiit élevé puisque les priorités
doivent étre évaluées a chaque mise & jour du temps courant. Ce modéle d’ordonnancement TT
occasionne également une sous-exploitation des ressources de calcul. Pour toutes ces raisons,
il n’a jamais été implémenté dans un noyau temps-réel pour les systémes embarqués.

ci(t) Di
i i
> temps
— e
Ci Xi

F1G. 2.6 — Définition de la laxité. Soient C; la durée d’exécution maximale sans préemption (WCET :
Worst Case Execution Time) de la tache T;, D; son échéance relative et ¢; le temps déja passé a
exécuter cette tache. Comme l'illustre la figure, la laxité X; est égale & X;(t) = D; — (t + C; — ¢;(t)).

Chacun de ces algorithmes d’ordonnancement peut prendre en compte des taches apério-
diques au cours de I’exécution. Une tache apériodique est une tache réveillée par un événement
dont la date d’occurence est inconnue avant I’exécution. Le but est d’assurer le respect des
contraintes temporelles des taches dont I’'ordonnancement était prévu, tout en acceptant ’exé-
cution de taches supplémentaires. Il s’agit alors de minimiser le temps de réponse (contrainte
relative) ou de maximiser le nombre de taches qui peuvent étre acceptées (contrainte stricte)
[113, 114]. L’ordonnancement de taches apériodiques a contraintes relatives peut avoir lieu
lorsque le processeur est au repos (traitement d’arriére plan), ou lors de l'activation d’une
tache périodique particuliére appelée serveur de taches [111, 115, 116, 117]. A I'inverse, 'or-
donnancement de taches apériodiques & contraintes strictes consiste a attribuer aux taches
apériodiques une pseudo-période. Celle-ci peut étre équivalente au temps minimal entre deux
occurences successives, ou étre définie hors ligne de maniére & utiliser les temps de repos du
processeur [118].

Les taches de I'application peuvent étre indépendantes ou non les unes des autres. Une tache
est dépendante si elle posséde une relation de précédence qui conditionne son exécution, ou si
elle doit accéder a une ressource partagée. Dans le premier cas, les taches sont transformées en
taches indépendantes en définissant leurs échéances relatives en fonction de leurs contraintes
de précédence [119, 120]. Si la tache T} précéde la tache T; alors I'échéance de T} est inférieure
a celle de la tache T;. Dans le second cas, des algorithmes supplémentaires doivent étre utilisés
pour interdire les accés simultanés aux ressources et pour éviter les interblocages (figure 2.7).
Par exemple, lorsqu’une tache plus prioritaire souhaite accéder a une ressource utilisée par une
tache moins prioritaire, le protocole de la priorité héritée (PIP : Priority Inversion Protocol)
inverse les priorités [121]. La tache utilisant alors la ressource devient plus prioritaire. Au
contraire, le protocole de la priorité plafonnée (PCP : Priority Ceiling Protocol) autorise
I’accés a une ressource partagée seulement si la priorité de la tache est strictement supérieure
aux priorités des tdches qui pourraient utiliser la ressource [121]. Enfin, le protocole de la
priorité de pile (SRP : Stack Resource Policy) autorise une tache & démarrer son exécution
seulement si toutes les ressources nécessaires sont disponibles [122].
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F1G. 2.7 — Ordonnancement EDF avec le protocole PIP (a) et avec les protocoles PCP ou SRP (b).
La ressource partagée est notée A. L’arrivée d’une tache est représentée par une fléche montante, son
échéance par une fléeche descendante.

En ce qui concerne 'ordonnancement en ligne multiprocesseur, les algorithmes d’ordonnan-
cement vus précédemment s’appliquent en leur associant un algorithme d’allocation particu-
lier. L’allocation choisit par exemple le meilleur processeur disponible pour exécuter la tache
et respecter ses contraintes. Si aucune ressource de calcul n’est disponible, la tache est assignée
a la ressource exécutant la tache la moins prioritaire. En pratique, aucun de ces algorithmes
n’a été mis en ceuvre pour des raisons de complexité. En fait, seuls les ordonnancements effec-
tués hors ligne permettent d’obtenir un ordonnancement optimal [123, 124, 120]. Un résultat
fondamental, présenté par M. Sahni, affirme qu’il n’existe pas d’algorithme en ligne optimal
pour un systéme comportant plus de deux processeurs [125]. Pire, comme nous le verrons
dans le chapitre 4, des anomalies d’ordonnancement peuvent avoir lieu. Mais alors, quelles
sont les solutions pour respecter des contraintes temps-réel 7

2.1.8 FEzxemples de techniques employées dans les architectures CMP

En pratique, on recherche avant tout la simplicité et on s’accomode d’un contréle appor-
tant peu de flexibilité. Cependant, deux solutions s’opposent : les approches multiprocesseurs
hétérogeénes et homogénes.

Les multiprocesseurs asymétriques hétérogénes

Les solutions de contréle pour les multiprocesseurs hétérogénes favorisent toutes un noyau
offrant une interface graphique conviviale. Ces noyaux sont appelés systémes d’exploitation
mobiles. Les plus évolués proposent des mécanismes permettant d’exécuter plusieurs taches
sur une seule ressource de calcul et de gérer de multiples protocoles de communication. A titre
d’exemple, citons les systémes d’exploitation Symbian [126], SavaJe [127], Palm OS [128] et
Microsoft Windows CE [129].

Le systéme d’exploitation Symbian est utilisé par la plupart des fabricants de téléphones
portables, tandis que Palm OS détient la part de marché la plus importante pour les assistants
personnels. Ce dernier est un noyau multitdche coopératif intégrant des fonctionnalités bu-
reautiques particuliéres comme la reconnaissance d’écriture manuscrite. Ce noyau n’est donc
pas temps-réel puisqu’il n’y a pas d’ordonnancement & effectuer. Quant-a Windows CE; il
supporte un ordonnancement suivant huit niveaux de priorité. Les 32 processus qui peuvent
étre actifs simultanément sont ordonnancés selon un algorithme appelé tourniquet ou round-
robin. L’algorithme répartit équitablement les temps d’exécution des taches de méme priorité.
Par conséquent, ces systémes d’exploitation ne sont pas capables de respecter dynamiquement
des contraintes temporelles. De plus, ils ne peuvent pas exécuter en paralléle des taches sur
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de multiples ressources de calcul. Celles-ci sont utilisées séquentiellement sans profiter du
parallélisme de 'architecture.

Comme le montre la figure 2.8, 'occupation des ressources de calcul est trés faible contrai-
rement & ce que 'on aurait pu espérer atteindre avec un controle plus adapté. En effet, le
taux d’occupation passe de 91 & 33% et la durée totale d’exécution est multipliée par deux.
Pourtant, D'efficacité et la puissance théorique sont identiques. L’intérét d’un controle plus
efficace est ici largement démontré ; son absence pénalise grandement les performances de ces
architectures.
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F1G. 2.8 — Ordonnancement de taches dans les architectures CMP hétérogénes. Pour I'exemple, nous
considérons une application composée d’une tache principale devant exécuter des taches Ty, T5 et
T3 sur des ressources de calcul distantes. Les temps de synchronisation et les temps des taches ont
été choisis arbitrairement. Le premier résultat correspond & un ordonnancement théorique avec un
controle multitache adapté (a) et le second a 'ordonnancement privilégié dans les architectures CMP
hétérogenes (b).

Les multiprocesseurs asymétriques homogénes

Dans les multiprocesseurs asymétriques homogénes, des solutions plus adaptées sont propo-
sées. C’est le cas par exemple dans le processeur CELL de la société IBM [61, 62]. Le procédé
employé pour exploiter ses 8 processeurs de calcul secondaires consiste a utiliser un noyau
Linux 2.6 pour le controle et une technique de compilation particuliére appelée Octopiler
[130, 131].

Le noyau Linux utilise un algorithme d’ordonnancement préemptif & priorités dynamiques.
Les 140 niveaux de priorités sont attribués de maniére dynamique en fonction de 'occupation
de la tache sur le processeur hote, de son interactivité ou de son historique. Ensuite, les taches
sont exécutées suivant une politique de tourniquet et le temps accordé a chacune des téaches
est basé sur leur priorité. Plus le niveau de priorité est important et plus la durée d’exécution
allouée a la tache est conséquente. Enfin, le systéme utilise un algorithme d’allocation par-
ticulier qui distribue équitablement la charge de calcul entre tous les processeurs. Pour cela,
les migrations des taches sont autorisées.

Mais le processeur CELL n’emploie pas cet algorithme d’allocation et un autre modéle
d’exécution et de programmation a été privilégié. Celui-ci est basé sur un compilateur issu de
I'interface de programmation OpenMP [132]. Tout programme étant constitué d’une partie
séquentielle et d’une partie parallélisable, essentiellement formée de nids de boucles, I'idée
principale repose sur la répartition du calcul des boucles sur les différents processeurs. Un
programme OpenMP commence avec une seule tache maitre. Lorsque le programme rentre
dans une partie parallélisable, celle-ci est répartie entre tous les processeurs disponibles. A la
fin de son exécution, le programme reprend le traitement de la tache principale. Ce modéle
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est appelé orphaning et est basé sur le langage de programmation Fortran [133]. Il est assez

PR
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Fi1c. 2.9 — Ordonnancement de taches dans les architectures CMP homogeénes

La figure 2.9 reprend 'exemple de la figure 2.8 pour comparer le gain obtenu. L’occupation
des ressources de calcul est de l'ordre de 53% pour une durée d’exécution juste égale a la
moyenne des deux solutions présentées auparavant. Elle apporte donc un gain important par
rapport aux solutions utilisées dans les architectures multiprocesseurs hétérogénes. Cepen-
dant, le taux d’occupation des ressources pourrait encore étre amélioré et I’ordonnancement
choisi peut difficilement respecter des contraintes temps-réel. Il serait trés pénalisé en cas de
préemption puisqu’il faudrait sauvegarder I’ensemble des taches réparties sur les différents
processeurs secondaires. Enfin, ce modéle n’est pas adapté pour les structures hétérogénes car
la parallélisation nécessite des mécanismes complexes de compilation.

2.1.4 Limitations de l’approche logicielle

Il existe une réelle inadéquation entre les solutions de contrdle disponibles et les besoins
des systémes embarqués. Il n’existe pas de solutions temps-réel pour les multiprocesseurs ré-
pondant aux contraintes que nous nous sommes fixées. L’utilisation d’un ordonnancement &
priorité statique avec un ordonnancement a partage de temps (timesharing) ne permet pas de
s’adapter au cours de I'exécution aux besoins de 'utilisateur. Il ne garantit pas le respect des
contraintes temps-réel. De plus, un systéme embarqué doit étre en mesure d’exécuter effica-
cement des taches non soumises & des contraintes de temps. Mais aucune solution combinant
efficacement ces deux aspects n’a été proposée. Les choix de ’algorithme d’ordonnancement
tiennent plus compte de la simplicité de la mise en ceuvre que des performances. Ces solutions
logicielles ne permettent pas de s’affranchir de ce compromis.

D’autre part, l'utilisation d’'un systéme d’exploitation pour les systémes embarqués, en-
gendre des problémes de disponibilité et de déterminisme. En effet, ces systémes sont basés
sur les interruptions pour dialoguer avec les ressources matérielles. Ces interruptions sont as-
sociées a des niveaux de priorité pour ordonner le traitement de plusieurs interruptions. Par
conséquent, la prise en compte d’une information peut étre retardée par une autre interruption
plus prioritaire. Sans compter que si la charge du processeur est trop importante, I’exécution
des taches peut nécessiter un temps indéfiniment long. De plus, comme nous le verrons dans
le chapitre 5, la durée de I'ordonnancement ou de certains mécanismes de controle dépend du
nombre de taches & traiter. Le systéme est donc imprévisible avant son exécution.

Ces temps d’accés au noyau ne sont pas seulement non-déterministes. Ils sont longs. En
effet, chaque traitement d’une information provenant des ressources matérielles nécessite de
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traverser toutes les couches logicielles qui composent le SE. Ce modéle en couche facilite la pro-
grammation, mais réduit considérablement les temps d’exécution et la réactivité du systéme
[64]. Pire, comme le montre la figure 2.10, ces temps de traversée introduisent des sections
critiques supplémentaires pendant lesquelles aucune information ne peut étre prise en compte.
Par ailleurs, le manque de parallélisme de ces solutions engendre un goulot d’étranglement
lors des synchronisations.

Processeur Gestionnaire Systéme
d’interruptions d’exploitation
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F1G. 2.10 — Limitations de 'approche logicielle. La tache A s’exécute jusqu’a ce qu’elle ait besoin
d’un résultat nommé D. Le systéme d’exploitation ordonnance alors la prochaine tache plus prioritaire.
Ici la tache B produisant le résultat D est choisie et un changement de contexte préempte la tache
bloquée.
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Enfin, I'utilisation d’une ressource concue pour le calcul ne peut pas étre une solution opti-
male pour effectuer le contréle. Tout d’abord, elle utilise une place importante sur le silicium.
Par exemple, un processeur ARM 9 occupe 3,26 mm? en technologie 0,13 ym. Il intégre une
mémoire cache de 2 Koctets pour les instructions et les données, ce qui est tout juste suffisant
pour contenir un exécutif temps-réel comme pCOS-II. Windows CE nécessite quant a lui
32 Koctets de mémoire, ce qui représente environ 1 mm? de surface silicium supplémentaire
pour une technologie CMOS 0,13um. Par ailleurs, I’exécution des services du systéme d’ex-
ploitation occupe en moyenne 22 % et jusqu’a 90 % du temps total d’exécution [134, 135]. Par
conséquent, 1’énergie dissipée par le SE est en moyenne de 50 mW et peut atteindre 200 mW
sur une architecture ARM 9. Au vu des problémes présentés précédement, on peut considérer
que cette consommation d’énergie est peu justifiée. Une gestion des dispositifs de réduction
d’énergie des ressources matérielles permettrait de mieux maitriser la consommation d’énergie
du systéme. Cependant, pour des architectures multiprocesseurs, aucune solution combinant
le respect des contraintes temps-réel et de consommation d’énergie n’a été mise en ceuvre.

Aujourd’hui, les structures multiprocesseurs semblent incontournables et les techniques d’or-
donnancement ne sont pas assez abouties pour y répondre. Une vraie alternative technolo-
gique doit étre apportée. Pour cela, depuis quelques années, quelques solutions de controle
matérielles tendent & émerger.
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2.2 Le contrdole matériel des multiprocesseurs asymétriques

Dans la conception de systémes électroniques, deux mondes se complétent et s’opposent.
D’un c6té, les architectes sont spécialisés dans la conception de solutions matérielles et tentent
de relever tous les défis qu’ils rencontrent, en proposant essentiellement des évolutions maté-
rielles. D’un autre coté, les développeurs de logiciels choisissent d’abstraire la complexité des
architectures pour concevoir des applications de plus en plus complexes. Malheureusement,
ceci empéche de pouvoir pleinement exploiter les améliorations des architectures qui doivent
étre de plus en plus évoluées pour continuer a apporter suffisamment de performances aux
applications. Ainsi, le systéme d’exploitation est un élément non optimisé et est bien souvent
considéré comme étant une contrainte pour ’architecte, bien qu’il soit une nécessité pour le
développeur.

Ce paradoxe existe depuis de nombreuses années. La situation est restée inchangée mal-
gré les tentatives de simplification des structures des systémes d’exploitation (micro-noyaux),
la réduction de leur fonctionnalité et les améliorations des techniques de compilation. En
pratique, le souci de garder une programmabilité importante sans changer le modéle de pro-
grammation reste un frein important. De ce point de vue, la plateforme de programmation
OpenMP |132] est une avancée majeure. Les architectes ont alors tenté d’apporter des solu-
tions supplémentaires. Celles-ci ont principalement consisté a étendre le jeu d’instructions en
y intégrant des primitives de contrble particuliéres, ou encore a se passer d’un controle logi-
ciel en concevant des solutions dédiées (ASIC : Application Specific Integrated Circuit) [136].
Ainsi, des solutions sont apparues pour tenter d’accorder davantage les besoins applicatifs
avec les architectures. Mais ’exercice est difficile car il n’est pas aisé de maitriser ’ensemble
du flot de conception d’un systéme embarqué.

Tout d’abord, les architectes ont accéléré quelques primitives de controle a ’aide d’un co-
processeur ou d’un accélérateur matériel. Puis, ils ont intégré de plus en plus de fonction-
nalités, jusqu’a mettre en ceuvre des systémes d’exploitation temps-réel sur silicium. Le fait
de déporter une partie des services offerts normalement par le systéme d’exploitation, per-
met d’améliorer sensiblement la latence du contréle, la prise en compte des interruptions, la
précision des horloges ou le temps de disponibilité du processeur pour ’exécution des téches.

2.2.1 Principe et état de l'art des accélérateurs de noyau temps-réel

L’accélération matérielle de quelques primitives habituellement traitées par le systéme d’ex-
ploitation temps-réel améliore les temps de réponse du systéme d’exploitation et réduit la
charge du processeur hote. L’idée principale consiste & effectuer un partitionnement logi-
ciel /matériel du systéme d’exploitation en fonction des performances et de la prédictibilité
des processus de gestion du systéme. La premiére solution utilise un co-processeur pour exé-
cuter les primitives de contrdéle les plus critiques.

Co-processeurs

Par exemple, le co-processeur Ada TAsking Coprocessor (ATAC) congu par I'European
Space Agency facilite les synchronisations et I'ordonnancement des taches [137] : il dispose
d’un ensemble de sémaphores, d’'un mécanisme d’inversion de priorité et de délais, de dif-
férentes files de taches et d’un jeu de 64 instructions de haut niveau. L’ensemble des 16
interruptions provenant du processeur est redirigé vers le co-processeur ATAC. Il ne perturbe



Le contréle matériel des multiprocesseurs asymétriques 41

alors 'exécution du processeur que si une tache plus prioritaire est en attente. Ceci permet
d’améliorer les performances du processeur puisque toutes les fonctions traitées par ATAC
sont exécutées de maniére concurrente. L’architecture ATAC supporte 32 taches temps-réel
sur 64 niveaux de priorité et jusqu’a 2048 taches avec une mémoire externe. Le co-processeur
est intégré dans un circuit VLSI de 215mm? en technologie CMOS 2 pm.

Architectures dédiées

La seconde solution repose sur des accélérateurs matériels reconfigurables (FPGA : Field
Programmable Gate Array) ou dédiés (ASIC). Elle offre davantage de performance car elle
s’appuie sur une structure de controle dédiée, qui se préte mieux au parallélisme de controle.
Ces architectures dédiées accélérent uniquement I'ordonnancement comme ’architecture cs2
de l'université de Waterloo [138] ou l'architecture de 1'université de Rostock qui implémente
un algorithme temps-réel proche du LLF [139]. D’autres mettent en ceuvre des algorithmes
d’ordonnancement plus simples mais permettent de réveiller des taches sur des interruptions
extérieures. C’est le cas des architectures F-Timer de 'université fédérale de Rio Grande [140],
RTM de l'université du Maryland [141] ou CHS de I'Institut Technologique de Georgie [142].
Enfin, des architectures offrent en plus un ensemble de sémaphores pour gérer les dépendances
entre les taches et les synchronisations. Deux solutions monoprocesseurs existent actuellement.
La premiére, nommeée Sierra-RTuK, est commercialisée par la société RealFast [143]. Elle est
issue des travaux réalisés pour 'architecture RTU9 qui sera étudiée plus en détail par la
suite. Elle ordonnance jusqu’a 16 taches périodiques selon des priorités statiques, supporte
I'utilisation de 16 sémaphores et de 8 interruptions extérieures. La deuxiéme solution est
Parchitecture Silicon TRON de la société TRON [144] qui est présentée plus en détail ci-
apres.

L’architecture Silicon TRON

L’architecture Silicon TRON supporte une partie des primitives existantes dans le noyau
temps-réel pITRON [145]. Ce composant est lié au noyau uI/TRON en charge des autres
primitives supportant la gestion du systéme et de l'interface avec I'utilisateur (figure 2.11).
Les primitives logicielles permettent de maintenir la cohérence avec la partie applicative ainsi
que I’évolutivité et la programmabilité du systéme.

Application Application
Interface

OS temps-réel Micro-
UTRON noyau | Silicon
logiciel [ TRON
Processeur Processeur
Implémentation Implémentation
logicielle matérielle

F1G. 2.11 — Le concept de I’architecture Silicon TRON

Comme le montre la figure 2.12, 'architecture Silicon TRON s’interface aisément au ni-
veau systéme grace & un ensemble d’événements et d’interruptions extérieurs. Elle gére les
interruptions provenant du noyau, ainsi que les taches temps-réel et leur ordonnancement.
Elle est composée de 3 modules élémentaires : le module flag dont chaque objet est de 1 bit,
le module sémaphore (3bits) et enfin le module horloge (8bits). Tout d’abord, '’ensemble
des flags conserve le statut des événements et des interruptions. Ensuite, le groupement des
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sémaphores permet les synchronisations entre les téches. Enfin, les horloges supportent les
fonctions temporelles liées aux taches temps-réel. Silicon TRON est également constitué d’un
bloc appelé tdches contenant toutes les informations relatives a ’exécution des téches. De
plus, il est composé d’un ordonnanceur et d’un bloc de contréle administrant ’ensemble
du systéme et des signaux d’entrées/sorties. L'ordonnancement est basé sur les niveaux de
priorité qui sont définis avant ’exécution. Lorsque plusieurs taches ont le méme niveau de
priorité, 'ordonnanceur traite les taches suivant leur date d’arrivée (FCFS : First Come First
Serve) ou en attribuant a chaque tache un temps d’exécution limité de type tourniquet. Par
ailleurs, I'architecture supporte 8 niveaux de priorité pour gérer I’ensemble des interruptions
extérieures.

Interruption Evénements
Cll?’u Horloge extérieurs
Interruption ,-*-« )
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Fi1G. 2.12 — Détail de ’architecture Silicon TRON et son environnement

Silicon TRON réduit les temps de traitement et de prise en compte des interruptions. Dans
un systéme d’exploitation temps-réel logiciel, chaque interruption nécessite 'intervention de
multiples requétes avec le controleur d’interruptions. Ceci génére un surcotlit temporel non
négligeable sur le temps d’exécution (figure 2.13). Au contraire, I’architecture Silicon TRON
permet la prise en compte asynchrone d’événements extérieurs. Mais surtout, la matérialisa-
tion et la centralisation de la gestion des taches évitent 'utilisation d’un contréleur d’interrup-
tion. Par ailleurs, pour éviter que la prise en compte d’une interruption soit retardée, toutes
les interruptions sont traitées avant de demander ’exécution des actions correspondantes.
Pour cela, elles sont stockées dans des files d’attente spécifiques. Par ailleurs, les temps de
réactivité de Silicon TRON ne dépendent pas du niveau de priorité des taches, comme pour
un systéme d’exploitation logiciel.

L’architecture Silicon TRON a donné lieu & un circuit d’environ 40 000 portes équivalentes en
technologie BICMOS 0,5um [146]. Elle supporte I’exécution de 31 taches et I'implémentation
de 16 modules élémentaires. Une comparaison avec un systéme composé du processeur SH-
1 d’Hitachi et du noyau pulTRON a également été effectuée. Elle montre une accélération
d’environ 200%. L’ordonnancement est réalisé en 8 cycles d’horloge pour un nombre maximal
de 7 taches [147]. Mais ce temps est négligeable puisque 'ordonnancement est effectué de
maniére concurrente avec le noyau. D’autre part, ’avantage de ce couplage indépendant entre
les systémes d’exploitation logiciel et matériel permet un plus fort parallélisme d’exécution et
apporte une plus grande réactivité. En effet, toutes les opérations effectuées par le processeur
comme 'ordonnancement des taches, les synchronisations, ou les communications, générent
un surcoiit temporel puisque les applications ne peuvent pas étre traitées simultanément.

Toutes ces solutions ont démontré 'intérét d’accélérer matériellement les exécutifs temps-
réel. Des algorithmes d’ordonnancement efficaces, mais habituellement inexploitables, re-
trouvent un sens. Mieux, avec peu de complexité matérielle supplémentaire, ces solutions
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F1G. 2.13 — Analyse fonctionnelle de la prise en compte des interruptions par un systéme d’exploita-
tion temps-réel logiciel et matériel

de controéle réduisent considérablement les temps d’exécution et augmentent d’autant les
performances. Ainsi, de telles améliorations profiteraient trés certainement au contréle des
architectures multiprocesseurs. C’est ce que nous allons étudier dans la sous-section suivante.

2.2.2  Les accélérateurs de noyau temps-réel pour les multiprocesseurs

Dans le cadre des architectures multiprocesseurs, deux approches se distinguent. La premiére
utilise un élément matériel pour simplifier la gestion des ressources partagées. La seconde
tente, a la maniére de Silicon TRON, d’apporter une solution matérielle capable de rassembler
un grand nombre de services habituellement supportés par les systémes d’exploitation.

Gestion des ressources partagées

La gestion des ressources partagées engendre un surcotit important dans le controdle de
structures multiprocesseurs. En effet, il faut permettre aux différents processeurs d’accéder a
des ressources communes en garantissant des accés exclusifs et 'intégrité des données. Pour
limiter son impact sur les performances, de nombreuses solutions matérielles ont vu le jour.
Par exemple, I'architecture Real Time Processor Operating System (RTPOS) a été développée
afin de gérer la complexité du partage de multiples ressources de mémorisation et de calcul
[148]. 11 permet de réserver 'utilisation d’une ressource par une seule tache ou de partager
une ressource parmi plusieurs taches concurrentes.

D’autre part, 'Institut de Technologie de Georgie et l'université de Maélardalen ont mis
au point une méthodologie de partitionnement de noyau temps-réel [149]. L’utilisateur peut
choisir d’accélérer quelques fonctions d’un noyau temps-réel en utilisant une liste d’éléments
matériels. Ces derniers regroupent un mécanisme de protection de cache pour les opérations
de synchronisation (SoCLC : System-on-Chip Lock Cache) [150, 151], une unité de détection
de blocages pour les systémes multiprocesseurs (SoCDDU : System-on-Chip Detection Unit)



44 Chapitre2. Le contréle des architectures multiprocesseurs

[152] et un gestionnaire de mémoire dynamique appelé System-on-Chip Dynamic Memory
Management Unit (SoOCDMMU) [153].

L’architecture SoCDMMU permet une gestion rapide, déterministe et dynamique d’une
mémoire locale partagée [154]. Elle alloue ou désalloue des emplacements mémoires et gére
la distribution des ressources de mémorisation pour une meilleure utilisation de la mémoire
partagée. Le SOCDMMU contient une table d’adresses virtuelles qui référencient des empla-
cements dans la mémoire partagée (voir figure 2.14). Chaque adresse virtuelle est associée a
une ressource de calcul. Le bloc responsable de 'allocation appelé Basic SoCDMMU effectue
I’allocation et la libération suivant un algorithme appelé First Fit. Celui-ci consiste & parcou-
rir la mémoire et & réserver le premier emplacement de taille suffisante. Cet élément matériel
a été synthétisé pour un systéme constitué de 4 processeurs ARM9ITDMI et d’une mémoire
SRAM de 16 Mo divisée en 256 blocs de 64 Ko [153]. Il représente 41 500 portes équivalentes
en technologie 0,5um. La comparaison avec une solution complétement logicielle montre une
accélération de I'ordre de 440%.
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Fi1G. 2.14 — Modéle fonctionnel de ’architecture SoOCDMMU

Gestion de l’ordonnancement et de l’allocation des tdches

La seconde approche tente d’apporter une solution pour 'ordonnancement et 1’allocation
de taches temps-réel. Nous avons vu précédement qu’aucune solution logicielle n’existe pour
les multiprocesseurs asymétriques. Au contraire, toutes les solutions matérielles en charge
de 'ordonnancement reposent sur un contrdle centralisé. Aujourd’hui, seulement 3 solutions
existent : I'architecture Spring, System Weaver et RTU9.

Spring L’architecture Spring est un accélérateur d’algorithme d’ordonnancement dyna-
mique prenant en charge ’exécution de taches sur des structures multiprocesseurs [155, 156].
Cette heuristique appelée myopic génére, tache par tache, une suite finie de taches a ordon-
nancer et détermine la faisabilité de tous les ordonnancements partiels générés. Contrairement
aux algorithmes d’ordonnancement temps-réel classiques, celui-ci prend en compte ’état des
ressources. En fait, 'ordonnancement est pseudo-dynamique car il génére au cours de I'exécu-
tion des ordonnancements partiels statiques. Ceci est possible puisque les préemptions ne sont
pas autorisées, mais cet algorithme limite le taux d’occupation des ressources et la réactivité
du systéme. De plus, cet algorithme prend en compte les contraintes de précédence entre les
taches. L’ensemble de ces informations est agencé sous forme matricielle. La taille de la ma-
trice dépend alors du nombre de taches supportées [157]. En fait, les taches dépendantes sont
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regroupées en un ensemble de taches disposant d’une seule échéance. Cette architecture a été
synthétisée avec une technologie CMOS 0,8um pour 16 taches et 16 ressources (6,4 mm?) et
pour 32 taches et 32 ressources (59,84 mm?).

SystemWeaver La société Ignios propose une architecture appelée System Weaver [158].
Cette solution permet I'ordonnancement et ’allocation de taches sur une structure homogéne
ou hétérogéne. Elle supporte également les synchronisations et la sélection des taches suivant
des contraintes de précédence. Les multiples ressources sont regroupées en nceuds de distri-
bution définis & la compilation. Chaque nceud est associé a une politique d’ordonnancement
particuliére basée sur les niveaux de priorité ou des algorithmes de type round-robin. Enfin,
les différentes taches sont attribuées dynamiquement aux nceuds de distribution en fonction
de leur charge de calcul. Cette solution a donné lieu & un circuit d’environ 100000 portes
équivalentes, soit 0,4 mm? en technologie 90 nm. Le temps d’ordonnancement est d’environ
1 ps pour un taux d’occupation des ressources de calcul de I'ordre de 90%.

RTU94 L’élément de controle appelé Real Time Unit 94 (RTU94) développé par 'université
de Malardalen supporte jusqu’a 64 taches sur 8 niveaux de priorités [159, 160, 161]. Il permet
I'ordonnancement et I'allocation de téiches sur trois processeurs homogénes. Il est composé
de 4 files de téaches prétes, d’une interface de bus VME et d’un registre d’état et de controle
accessible de l'extérieur par les 3 processeurs (voir figure 2.15).
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Fi1G. 2.15 — Modéle fonctionnel de I’architecture RTU94

Comme le montre la figure 2.16, chacune de ces files est associée & un processeur, sauf une qui
contient des taches pouvant s’exécuter sur n’importe quel processeur disponible. Le banc de
registres Old contient I'identifiant de la tache en cours d’exécution et le banc de registres New
I'identifiant de la tache suivante. Lors d’un changement de téiche, tous les registres présents
dans la file de registres, sont sauvegardés dans la mémoire TCB a ’emplacement indiqué
par l'identifiant de la tiche en cours d’exécution. Lorsque la tache courante se termine, le
contenu du registre New est transféré dans celui du registre Old et la tache suivante la plus
prioritaire, présente dans la file de tdches prétes, est transférée dans le banc de registres New.
Le contenu de la mémoire TCB correspondant & la nouvelle tache est alors transféré dans la
file de registres partagée avec le processeur, pour permettre son exécution.
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Fi1G. 2.16 — Modéle fonctionnel de I’architecture RTU94

Le prototype développé représente environ 250 000 portes équivalentes en technologie 0,25 pm
[162]. Son utilisation montre un gain de 36% lors de I'exécution d’une application mobile com-
posée de 30 taches. RT'U94 réduit les durées de préemption, de communication et de synchro-
nisation entre les taches, ainsi que la plupart des services liés & 'ordonnancement [163|. De
plus, une version monoprocesseur du RTU94 présente une consommation d’énergie d’environ
2,5mW lors de I'exécution d’une application pour les télécommunications [164].

2.2.83 Synthése de l'approche matérielle

L’utilisation d’un composant matériel pour accélérer une ou plusieurs primitives d’un sys-
téme d’exploitation apporte toujours un gain trés important en terme de performance. Ceci
est d’autant plus vrai pour les architectures multiprocesseurs qui nécessitent davantage de
controle. Finalement, rajouter un élément matériel supplémentaire ne contribue pas a la com-
plexité du circuit. Ces quelques millimétres carrés de silicium simplifient les ressources de
calcul et améliorent de maniére trés significative les performances du systéme.

Contrairement a I’approche logicielle, les accélérateurs matériels traitent avec beaucoup d’ef-
ficacité les défauts liés a I’asymétrie de la structure multiprocesseur. La réduction des latences
de synchronisation ou d’ordonnancement envisage une approche architecturale inconcevable
jusqu’alors. De plus, ils permettent d’utiliser des ordonnancements dynamiques, voire méme
des ordonnancements inutilisables avec des solutions logicielles comme le LLF.

D’autre part, cette approche maitrise et réduit les durées d’exécution du controle. Autrement
dit, elle améliore le déterminisme et les temps de réponse de maniére conséquente, en partie
grice a 'abandon du modéle en couches pour communiquer avec les ressources matérielles.
Ceci a un effet trés positif sur 'occupation des ressources de calcul. D’ailleurs, ’architecture
System Weaver parvient & des taux d’occupation encore jamais atteints, malgré un algorithme
de répartition de charge de faible complexité.

Ainsi, I'utilisation d’'un composant matériel pour soutenir le systéme d’exploitation semble
étre incontournable lors de ’exécution de primitives de controle critiques. Le controle des
architectures multiprocesseurs hétérogénes passe par une accélération du noyau temps-réel.
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2.3 Synthése

Ce second chapitre a permis d’explorer I’ensemble des solutions existantes pour controler les
architectures multiprocesseurs. La premiére section a mis en évidence les limitations liées a
I'utilisation d’une solution logicielle. L’emploi de couches d’abstraction logicielles simplifient
la programmabilité des architectures, mais au détriment des performances. La est tout le
paradoxe que nous avons tenté de mettre en évidence. Finalement, aucune solution logicielle
n’a été trouvée pour répondre & nos contraintes temps-réel.

Dans la seconde section, nous nous sommes intéressés & des solutions de contréle accélérées
par des éléments matériels. Elles mettent en ceuvre des procédés complexes d’ordonnancement
ou de synchronisation, sans trop pénaliser le systéme. Ainsi, elles sont les seules & pouvoir
supporter la complexité du contréle dans les architectures multiprocesseurs asymétriques. Ce-
pendant, les approches qui intégrent des algorithmes d’ordonnancement ne sont pas suffisantes
pour répondre aux besoins des futures applications mobiles. Elles ne permettent pas :

— de créer ou d’interrompre dynamiquement des taches ou des applications;

— de gérer avec efficacité les synchronisations et les précédences entre les taches;
— d’ordonnancer & la fois des taches temps-réel et non-temps-réel ;

— de supporter I'exécution de taches non-périodiques temps-réel ;

— de garantir au cours de I'exécution le respect des contraintes temporelles;

— de préempter et de changer dynamiquement la priorité;

— de gérer les ressources de mémorisation et de calcul hétérogénes;

— de migrer efficacement les taches entre les ressources de calcul ;

de gérer la consommation d’énergie ;

et de faciliter la programmation.

Ainsi, une architecture de controle efficace pour les systémes embarqués doit pouvoir ré-
pondre & toutes ces exigences. Dans un premier temps, il nous faut néanmoins définir un
modéle de multiprocesseur asymétrique qui doit étre en mesure d’apporter une réponse aux
problémes soulevés dans la section 1.7 du premier chapitre. Dans un deuxiéme temps, les
spécifications de 'architecture en charge du calcul doivent permettre de concevoir une archi-
tecture de controle adaptée et de définir des solutions répondant de maniére plus générale au
controle de ces structures.
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Le premier chapitre a mis en évidence l'intérét de concevoir des architectures multipro-
cesseurs pour répondre aux besoins des futures applications embarquées. Il a exploré les
différentes solutions architecturales et souligné les avantages d’une approche asymétrique.
Le second chapitre s’est donc intéressé au controle de ces architectures. Il a montré qu’une
solution logicielle ne pourrait pas étre utilisée, car elle pénaliserait les performances du sys-
téme. En effet, méme si un controle centralisé apporte de nombreux avantages, il devient la
principale cause de limitation du systéme s’il n’est pas suffisamment réactif. Heureusement,

I'utilisation d’'un accélérateur matériel envisage & nouveau cette approche asymétrique.

Ainsi, ce chapitre présente une architecture multiprocesseur appelée (Loosely-Coupled SCa-
lable Multi- Processor) (SCMP-LC). Avant d’introduire cette nouvelle architecture, il identifie
les problémes liés aux architectures multiprocesseurs, afin d’apporter une solution répondant
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& toutes ces limitations. Ensuite, le modéle d’exécution de I'architecture SCMP-LC est pré-
senté. Tout en étant proche du modéle CMP présenté dans le premier chapitre, notre nouveau
modéle d’exécution facilite la préemption et la migration des taches. Il met en ceuvre des mé-
canismes particuliers pour les communications et la gestion des ressources de mémorisation.
Enfin, ce chapitre caractérise les différents éléments qui la composent et son principe d’exé-
cution.

3.1 Identification des problémes liés aux multiprocesseurs

De maniére générale, les architectures composées de multiples ressources de calcul souffrent
toutes de la mise en ceuvre complexe des synchronisations, du partage des données et des
dépendances de controle et de données. De plus, dans les structures hétérogénes, les problémes
de communication entre des entités de nature différente nécessitent I'utilisation d’interfaces
supplémentaires [49]. D’autre part, des moyens de communication sous-dimensionnés et des
temps d’exécution peu maitrisés contribuent au non-déterminisme du systéme, ainsi qu’a une
mauvaise utilisation de ses ressources. Pour concevoir un multiprocesseur performant, chacun
de ces aspects doit étre pris en compte et une réponse appropriée apportée afin de garantir des
performances optimales. Dans un premier temps, nous nous intéressons aux synchronisations
et aux dépendances de controle et de données.

8.1.1 Les dépendances de contréle et de données

Les dépendances de controle et de données induisent une réduction de l'occupation des
ressources et des performances de I'architecture. En effet, chaque nouvelle dépendance peut
potentiellement bloquer la tiche en cours d’exécution pendant un temps indéterminé. La
donnée ou l'information de controle est produite par une tiche concurrente dont la date
d’activation est incertaine. Il y a méme un risque d’interblocage dans la mesure ot I’exécution
de la tache concurrente peut étre conditionnée par une information produite plus tard par
la tache en attente. Enfin, ces dépendances nécessitent des moyens de communication et
de synchronisation entre les processeurs. Par conséquent, elles engendrent une complexité
matérielle supplémentaire.

Le fait d’identifier les dépendances et les synchronisations avant de demander ’exécution
des taches permet de s’affranchir, dans de nombreux cas, des mécanismes de protection des
données. Des conflits d’écriture et de lecture peuvent étre évités. De plus, les mécanismes de
protection induisent des surcotits temporels non négligeables pour accéder & des ressources de
mémorisation partagées. Nous avons vu, dans le premier chapitre (section 1.6.1), qu’une solu-
tion consistait & distribuer les mémoires afin de rendre leurs accés privilégiés et de s’affranchir
de ces moyens de protection. Néanmoins, certaines applications ont besoin de partager des
données entre des processus concurrents. Dans ce cas, des mécanismes de communication par
envoi de messages entre les ressources de calcul distantes sont utilisés. Les temps d’accés aux
données devenant plus longs, les performances globales tendent & diminuer.

Une solution consiste a partager physiquement ces mémoires distribuées entre toutes les
ressources de calcul. La figure 3.1 illustre ce principe qui a largement été étudié dans la litté-
rature sous le nom de Parallel Random Access Machine [165|. En effet, le probléme d’écriture
simultanée dans une unique mémoire n’existe plus si chaque producteur posséde une mémoire
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locale non partagée en écriture. En revanche, une latence supplémentaire est a considérer lors
de lectures simultanées (figure 3.2). Il faut alors envisager le pire cas pour définir la durée
d’acquisition des données qui correspond & l'instant ot toutes les taches susceptibles d’écrire
ou de lire dans la mémoire y accédent simultanément. Cette pénalité n’a pas d’incidence sur
I'intégrité des données. Par ailleurs, si le nombre de ressources de mémorisation le permet,
les données produites peuvent étre dupliquées ou écrites dans des mémoires différentes pour
chaque consommateur. Alors, il n’y a plus de pénalité & considérer lors de I'accés en lecture.
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Fi1G. 3.1 — Modele d’architecture avec mémoires distribuées partagées. Chacun des processeurs élé-
mentaires (PE) accéde a une des mémoires partagées lors du traitement d’une tache. Le réseau d’inter-
connexion permet & chacun des PE de communiquer avec une des mémoires distribuées et partagées.
Ce modéle réduit les pénalités liées aux acceés aux données.

@ @ @)

Void process() Void process()
alA |[3|B g A
A =tache_1(); 3 3 A =tache_1(); 3
B =tache_2(); B =tache_2(A);

C =tache_3(A,B); C =tache_3(A);

® 5 e [®

F1G. 3.2 — Partage des données dans un modéle d’architecture avec mémoires distribuées partagées.
A gauche, les taches T'1 et T2 produisent un résultat utilisé par la tache T3 (convergence en ET).
A droite, la tache T1 produit un résultat consommé par les taches T2 et T'3 (divergence en ET). La
lecture simultanée de la donnée A, a des adresses différentes, augmente les temps d’accés en lecture.
La bande passante sur chacun des liens est divisée par deux.

Les variables globales

Dans le cas des variables globales, la premiére solution consiste & multiplier les informations
en les distribuant physiquement dans chacune des mémoires locales partagées. Néanmoins,
ceci n’est pas possible avec d’importantes quantités de données et pose surtout des problémes
de cohérence en cas de modification de ces variables. Par conséquent, la meilleure solution
consiste a regrouper les variables globales dans une mémoire partagée et a protéger ses accés
en utilisant des mécanismes de verrou. Il faut alors considérer pour chaque acces aux variables
globales un temps de latence qui dépend du nombre de taches ayant besoin de ces données.
Pour de faibles quantités de variables, la pénalité est heureusement peu importante. Si, au
contraire, les variables globales sont trop nombreuses, des synchronisations explicites entre
les taches devront étre spécifiées.
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La cohérence des données

Le respect de la cohérence des données est complexe a garantir, ce qui conduit & réduire
considérablement les performances des systémes distribués. Pour les systémes utilisant un
espace mémoire distribué, la cohérence des données est plus difficile & maintenir si chaque
ressource de calcul est autorisée & écrire ailleurs que dans sa propre mémoire locale. Ce qui est
le cas avec des mémoires partagées et distribuées. La figure 3.3 illustre le fonctionnement d’une
architecture UMA : Uniform memory Access [166, 167| lors d’une convolution par partie d’une
image. Ce dispositif évite qu'une division de I'image subisse plusieurs traitements successifs.
Pour cela, I’état d’avancement des différents traitements doit étre connu par chacune des
ressources de calcul distribuées.

0o 0]0 0o 1]0 110
9 PE olo 9 PE
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partagée 1 oo partagée partagée partagée ™1 El_l& partagée
0jo of1

F1G. 3.3 — Modéle d’exécution avec mémoire partagée et mécanisme de cohérence de cache. L’exemple
choisi est une application de filtrage sur une image constituée de 4 imagettes. Chaque ressource
de calcul peut effectuer cette opération morphologique sur une imagette. Elle dispose localement
des informations nécessaires pour identifier les parties de I'image a traiter. Un 0 indique qu’aucun
traitement n’a eu lieu, alors qu'un 1 signifie que la partie de 'image correspondante a subi une
transformation. Des problémes de cohérence peuvent donc survenir si les informations ne sont pas
mises & jour a temps.

Cependant, la description explicite des précédences d’exécution ou des synchronisations
avant l’exécution des taches résout la plupart des problémes de cohérence avec un modéle
d’architecture & mémoires distribuées et partagées. En effet, la modification par I'une des
ressources de calcul de sa mémoire locale n’a pas d’influence directe sur I'exécution des autres
ressources. Les écritures concurrentes ne sont pas possibles si toutes les taches productrices
de données disposent d’'une mémoire unique.

Comme le montre la figure 3.4, 'extraction des dépendances de controle et de données assure
la cohérence des traitements sans utilisation de procédés particuliers. Chaque traitement peut
avoir lieu sans se soucier de I'état d’avancement des autres parties de I'image. Un simple
mécanisme d’allocation suffit pour identifier les ressources libres.

Un modéle d’exécution général

Ce modeéle présente de nombreux avantages. Il garantit des accés exclusifs aux mémoires
comme dans le modéle & mémoires distribuées. Il partage cependant ’ensemble des données
entre toutes les ressources de calcul et ne nécessite pas de mécanismes de protection particu-
liers. Enfin, il ne requiert pas un partitionnement explicite des taches. Il apporte suffisamment
de flexibilité pour autoriser leur exécution sur n’importe quelle ressource de calcul. Il est donc
possible d’envisager la migration des taches puisque les données sont visibles par toutes les
ressources de calcul.

Ce modele d’exécution général inclut la possibilité de faire du flot de données (figure 3.5).
Mais avant tout, il permet a une tache d’utiliser des données qui ne sont pas en cours de
production et qui ont été générées par des taches qui ne la précédaient pas immédiatement.
Ainsi des taches devant s’échanger des données n’ont pas besoin d’étre simultanément pré-
sentes sur les ressources de calcul. Ceci n’est possible que si les échanges de données ont lieu
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F1G. 3.4 — Modéle d’exécution avec mémoires partagées et distribuées et gestion des dépendances de
controle et de données. Le respect de ces dépendances permet de garantir la cohérence des données.

via des mémoires partagées. Eventuellement, lorsque le consommateur et le producteur sont
présents, un chemin direct peut étre établi pour améliorer les performances. L’utilisation de
mémoires pour les communications résout par ailleurs les problémes de communication entre
des entités de nature différente.
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FiG. 3.5 — Mode¢le d’exécution flot de données de I’architecture SCMP-LC. L’exécution des taches
commence dés que les résultats intermédiaires sont préts. Les synchronisations locales sont effectuées
via les mémoires locales.

Cette approche n’est néanmoins possible que si les emplacements mémoires sont réservés
aux taches pendant toute la durée de leur traitement. Par ailleurs, le réseau doit étre correcte-
ment dimensionné pour autoriser I’ensemble des communications avec les différentes mémoires.
Chaque processeur doit pouvoir accéder a toutes les mémoires partagées, afin d’avoir la pos-
sibilité d’accueillir toutes les taches éligibles. Les taches en cours d’exécution n’ont pas besoin
de tenir compte des modifications de données réalisées par d’autres taches concurrentes ou de
leur état d’avancement. Ainsi, chaque traitement doit étre contraint par rapport aux autres.
Il doit attendre 'exécution des traitements précédents pour s’exécuter et accéder aux données
modifiées. L’exécution des taches ne peut donc pas étre interrompue. Cette simplification du
partage des données demande, en contrepartie, un controle efficace de I'exécution des taches.
Elle interdit les intéractions entre les taches. Pour ces raisons, ce modéle n’a jamais été mis en
ceuvre mais 'emploi d’'un controleur performant permettrait d’envisager dorénavant son utili-
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sation. En effet, la complexité du controle nécessaire pour gérer les dépendances de controle et
de données, les ressources de mémorisation, ainsi que les échanges entre les taches, deviendrait
peu pénalisante.

3.1.2  L’occupation des ressources de calcul

Le taux d’utilisation des ressources de calcul dépend de nombreux facteurs. Il est dépendant
du nombre de taches indépendantes, de I'adéquation entre les applications & exécuter, du
type des ressources disponibles, des algorithmes d’allocation et d’ordonnancement utilisés, ou
encore de l'efficacité des mécanismes de synchronisation. D’un point de vue plus matériel,
le taux d’occupation est également lié & D'efficacité du réseau d’interconnexion, aux temps
d’accés des mémoires, ou & la réactivité du controle. Chacun de ces points sera détaillé dans
les sections suivantes.

La faiblesse des architectures CMP est liée au faible taux d’occupation de ses ressources. La
premiére approche pour ’améliorer consiste a utiliser des mécanismes de préemption. Nous
avons vu que la préemption est nécessaire pour permettre un ordonnancement en ligne effi-
cace et capable de s’adapter aux besoins de I'application. Comme le montre la figure 3.6, si
la préemption n’est pas autorisée, l’arrivée de la tache T'5 empéche le systéme de respecter
ses contraintes temps-réel. Si une tache avait pu s’interrompre pour exécuter cette tiche plus
prioritaire, son échéance aurait pu étre respectée. Bien siir, un systéme surdimensionné ga-
rantirait le respect des échéances, mais il engendrerait une moindre occupation des ressources
de calcul.

temps de chargement

TS5 T1,T3,T2 T6,T7

PEO T4 [\ 2
PE1 13
PE2 T2 175 (D]
PE3 T1 IN TovX__v | y .
T T T T T T T T T T T T T T T T T T »
0 10 20 30 40 50 6(\70 80 90 100 110 120
échéances non respectées
Fic. 3.6 — Ordonnancement temps-réel sans préemption. Soit un ensemble de téaches

{T1,T2,T3,T4,T5,T6,T7} tel que exécution des taches T6 et T'7 ne peut avoir lieu qu’a la fin
de I'exécution des taches T'1, T2, T'3 et T4. La tache T5 est indépendante et sa date d’arrivée exacte
est inconnue. Le systéme est supposé ordonnancable. Pourtant, 'arrivée de la tadche 75 en t=18 ne
peut étre prise en compte qu’a la fin de la tache T2 : T'5 ne peut pas respecter son échéance.

Si maintenant la préemption est autorisée, dans ’exemple de la figure 3.6, sans possibilité
de continuer ’exécution de la tache interrompue sur une autre ressource de calcul, 'exécution
ne respecte toujours pas ses contraintes temporelles (figure 3.7). Pourtant, des processeurs
inutilisés pourraient étre exploités pour exécuter la tache préemptée. Ainsi, la préemption peut
induire une sous-utilisation importante des ressources disponibles. Elle conduit & exécuter peu
de taches pour étre siire de respecter toutes les échéances d’exécution.

Une solution consiste a continuer ’exécution de la tache interrompue sur une autre ressource
de calcul libre. C’est la migration de tache. Elle a cependant un cott important 1ié au transfert
du contexte d’exécution de la tache vers une mémoire partagée, ou vers une autre ressource de
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Fi1G. 3.7 — Ordonnancement temps-réel sans préemption et sans migration. Soit le méme ensemble
de taches que précédemment, 'arrivée de la tache T'5 en t=18 préempte la tache la moins prioritaire
T1. L’exécution de la tache T'1 reprend sur le méme processeur et les contraintes temps-réel suivantes
ne sont pas respectées.

calcul. Pour cette raison, la migration n’est pas utilisée dans les architectures multiprocesseurs.
Néanmoins, 'utilisation de mémoires distribuées et partagées, telles qu’elles sont présentées
précédemment, apporte un avantage certain.

En effet, le contexte d’exécution est sauvegardé dans une mémoire accessible par toutes les
autres ressources de calcul. Il n’y a alors aucun transfert a effectuer entre les ressources de
calcul et 'exécution n’est pas pénalisée. Si I'on considére le méme exemple, I'occupation des
ressources de calcul passe désormais de 54,4% a 75,8% en permettant juste la migration des
taches (figure 3.8). Par ailleurs, le temps d’exécution global est amélioré de 30%. Ceci laisse
envisager des contraintes temporelles plus proches d’une exécution optimale. Par conséquent,
il devient possible de traiter davantage de taches pour une méme durée d’exécution ou d’avoir
besoin de moins de ressources matérielles pour le méme traitement.
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Fi1G. 3.8 — Ordonnancement temps-réel avec préemption et migration. Soit le méme ensemble de
taches que précédemment, I’arrivée de la tache T'5 en t=18 préempte la tache la moins prioritaire T'1.
L’exécution de la tache T'1 reprend sur le premier processeur disponible. L’occupation des ressources
est mieux maitrisée et les contraintes temps-réel sont respectées.

La préemption et la migration des taches permettent une meilleure occupation des ressources
de calcul et une plus grande réactivité du systéme. Cependant, ces procédés induisent un cofit
non négligeable sur les performances et sur la consommation d’énergie. En effet, le systéme
est soumis & une activité supplémentaire et les temps de préemption ou de chargement des
taches augmentent les durées d’exécution des taches. Le temps de préemption considére le
temps de sauvegarde du contexte d’exécution et le temps de chargement de la nouvelle tache &
exécuter. Au vu du gain qu’il est possible d’obtenir avec un controéle efficace et une migration
simplifiée, il est intéressant d’évaluer sa mise en ceuvre. Par ailleurs, pour améliorer encore
I'occupation des ressources de calcul, il faut optimiser le déterminisme de ’architecture. Cela
revient & pouvoir évaluer précisément les durées d’exécution des taches et le comportement
du systéme.
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3.1.3 Le déterminisme

La conception d’un systéme temps-réel doit tenir compte du comportement prédictible de
I’exécution. Les sources de non-déterminisme sont nombreuses. Elles peuvent étre lies a
un réseau sous-dimensionné, a un contréle inadapté (sous-section 2.1.4) ou a l'utilisation de
mémoires caches. Dans un premier temps, cette sous-section s’intéresse essentiellement aux
mémoires caches. L’étude du réseau sera effectuée ultérieurement.

Ces mémoires sont des éléments de mémorisation locaux exploitant la virtualisation de
I’espace mémoire. Elles sont capables de mémoriser les informations que le processeur est le
plus susceptible de demander. La localité des informations utiles a l’exécution améliore les
temps d’alimentation en instructions et les performances du systéme. Le probléme majeur de
ces mémoires est qu’elles ne permettent pas de garantir si la prochaine donnée ou instruction
sera présente. Par conséquent, les temps d’accés aux données sont inprévisibles et le WCET
des taches ne peut pas étre évalué précisément [168].

Ces problémes peuvent modifier les temps d’exécution prévus et empécher une tache de
respecter son échéance d’exécution. Bien sir, il est toujours possible d’estimer le pire temps
d’exécution (WCET) de chaque tache en tenant compte des mémoires caches. Il faut alors
considérer le pire comportement lors de chaque accés a la mémoire [169]. Cependant, ceci
engendre une surévaluation du WCET de chaque tache et réduit considérablement le taux
d’occupation des ressources de calcul.

Par la suite, nous considérons que les mémoires sont locales. Seul ce choix garantit des
durées d’exécution prédictibles et donc un taux d’occupation élevé des ressources de calcul
sous des contraintes temps-réel.

3.1.4 Bilan des solutions proposées

Nous avons vu que les ressources de mémorisation physiquement distribuées et logique-
ment partagées répondent a la plupart des problémes liés aux architectures multiprocesseurs.
Cependant, il est nécessaire de mettre en ceuvre un contréle complexe capable d’ordonner
I’exécution des taches suivant des contraintes de temps-réel, de consommation d’énergie et de
précédence.

En effet, I'exécution de chaque tache doit étre conditionnée par ses dépendances de controle
et de données. Dés lors, toutes les taches sont indépendantes et accédent de maniére exclusive
en écriture pendant toute la durée de leur traitement. Elles échangent des informations uni-
quement via les mémoires partagées avec les autres taches. De plus, chaque tache doit pouvoir
accéder a plusieurs résultats produits par des taches antérieures différentes.

Par conséquent, il faut décrire explicitement les dépendances de contréle ou de données et
décomposer toutes les applications en un ensemble de processus indépendants. A leur tour,
chacun de ces processus doit étre découpé en un ensemble fini de taches dont 'exécution
ne nécessite pas de synchronisation avec d’autres taches. La taille minimale des taches peut
également étre soumise a des contraintes particuliéres nécessaires au bon fonctionnement du
systéme. Tout ceci introduit un nouveau modéle de programmation qui est détaillé dans le
chapitre suivant.



Présentation et caractéristiques de I'architecture SCMP-LC o7

Par ailleurs, pour améliorer les performances et le déterminisme du systéme, des mémoires
locales et la migration entre les taches doivent étre utilisées. Ceci s’accomode parfaitement
avec le modéle de mémoire choisi, mais nécessite malgré tout une grande réactivité du contréle
afin de ne pas trop pénaliser les performances. Par la suite, un effort particulier sera porté en
vue d’améliorer ’occupation des ressources et la prédictibilité du systéme. Plus les ressources
de calcul sont utilisées et plus les durées d’exécution des applications sont réduites ou la taille
du systéme diminuée.

3.2 Présentation et caractéristiques de l’architecture SCMP-LC

L’architecture SCMP-LC est un multiprocesseur asymétrique composé d’un contrdleur ma-
tériel. Elle a la particularité d’avoir un espace mémoire physiquement distribué et logiquement
partagé. Elle facilite également la préemption et la migration des taches. Les sous-sections
suivantes présentent son principe d’utilisation, le modéle de tache utilisé et le modeéle d’exé-
cution.

38.2.1 Couplage et principe d’utilisation

L’architecture SCMP-LC est vue comme un co-processeur par le systéme d’exploitation.
Le systéme d’exploitation continue de supporter toutes les opérations de controle liées aux
calculs ne nécessitant pas une forte accélération. Par exemple, il prend en charge I’exécution
des interfaces avec I'utilisateur, ou des processus simples et périodiques. Les processus com-
plexes nécessitant une forte puissance de calcul sont exécutés par notre contrdleur matériel
appelé OSoC. Ceci permet de disposer d’'un controleur efficace et de réserver les ressources
controlées par ’OSoC aux processus critiques. L’architecture OSoC sera présentée dans le
chapitre suivant.

Plusieurs modes de couplages sont possibles avec le processeur [170]|. Le premier effectue
les échanges par I'intermédiaire d’'un bus d’entrées/sorties. C’est le couplage en mode péri-
phérique. Le second intégre directement le co-processeur au processeur principal. Il est alors
situé sur le chemin de données interne du processeur, au méme titre qu’une unité entiére ou
flottante. Le dernier mode, appelé couplage co-processeur, connecte le co-processeur au bus
local du processeur. Ils partagent alors le méme espace mémoire et le co-processeur peut étre
piloté via des interruptions ou des instructions particuliéres. Ce mode facilite son intégration
tout en maintenant des liens de communication relativement étroits et performants.

L’architecture SCMP-LC utilise un couplage co-processeur pour s’interfacer aisément sur
un réseau d’interconnexion standard avec les autres entités de la plate-forme (figure 3.9).
Ceci facilite son intégration dans des systémes existants tout en conservant une latence de
communication relativement faible pour ne pas trop pénaliser les performances. Par ailleurs,
cette flexibilité lui offre un potentiel commercial important car les développements nécessaires
pour son intégration sont élémentaires.

Il suffit que chacune des entités distantes dispose de registres partagés et d’une interruption
pour échanger toutes les commandes et les informations nécessaires au controle des applica-
tions. Par ailleurs, ce couplage distant permet de limiter les efforts de développement pour les
processus non-critiques. Seules les applications nécessitant une forte puissance de calcul pour-
ront é&tre portées sur l'architecture SCMP-LC. L’architecture SCMP-LC peut étre associée
avec n’importe quelle solution de plate-forme et systéme d’exploitation propriétaire.
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Fi1G. 3.9 — Couplage et utilisation de I’architecture SCMP-LC. Elle intégre un accélérateur de systéme
d’exploitation temps-réel appelé OSoC. Ce dernier contrdle dynamiquement les multiples ressources
de calcul et 'exécution des calculs intensifs. Ses mécanismes de communication avec le systéme d’ex-
ploitation, basés sur les interruptions, contribuent & faciliter son intégration dans n’importe quel
réseau d’interconnexion standard. Des liens directs peuvent étre établis avec le processeur, ou toutes
les communications peuvent avoir lieu via le medium utilisé par le systéme.

Le processeur peut demander 'exécution d’applications intensives sur ’architecture SCMP-
LC en fonction des besoins de l'utilisateur (figure 3.10). Par conséquent, ’OSoC doit supporter
dynamiquement la création, la suspension, le réveil ou 'arrét d’une application. Lors de la
reprise d’une tache périodique, celle-ci doit se synchroniser automatiquement sur sa période
initiale d’activation. De plus, de multiples applications et plusieurs instances d’une méme
application doivent pouvoir s’exécuter concurremment, par exemple, si I'utilisateur souhaite
effectuer une vidéoconférence avec plusieurs personnes simultanément. Finalement, 1’0OSoC
doit étre en mesure de permettre au processeur de contrdler 1’exécution des applications,
ainsi que le respect de leurs contraintes temps-réel.
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Fi1G. 3.10 — Couplage entre le systéme d’exploitation et I'architecture SCMP-LC. Pour exécuter
une nouvelle application, le systéme d’exploitation doit transférer toutes les données et instructions
nécessaires dans la mémoire de ’OSoC (1). Lorsque le transfert des informations est terminé, le SE
envoie une demande d’exécution a ’OSoC (2). Il donne alors l'identifiant de ’application et son numéro
d’instance. Aprés avoir retourné un acquittement au processeur (3), ’OSoC charge les informations
nécessaires et demande l'exécution de l’application (4). A la fin du traitement, un message est envoyé
au processeur pour l’en informer.
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3.2.2 Caractérisation d’une tdche

L’exécution de chaque tache doit comporter une étape de configuration, d’acquisition, de
traitement et de transmission des données comme le décrit la figure 3.11. Les blocs d’acquisi-
tion et de transmission permettent de dialoguer avec le réseau. Ils s’occupent de ’alimentation
de la tache en données et de la restitution des résultats. Leur complexité varie suivant les be-
soins de la tache et les capacités du réseau. Par exemple, la tache peut accéder & des données au
début de son exécution, effectuer un traitement et transmettre les résultats vers un élément de
mémorisation. Une tache peut encore nécessiter continuellement des synchronisations avec un
élément producteur ou une interface de données. De méme, elle peut effectuer les traitements
et la restitution des données de maniére itérative.

Dans ce dernier cas, il est indispensable que la tache comporte des mécanismes d’attente et
de synchronisation si le réseau n’en dispose pas. La prise en compte des caractéristiques du
réseau doit étre faite au moment de 'extraction des taches afin de garantir le bon fonction-
nement des communications. En d’autres termes, plus la complexité des blocs d’acquisition
et de transmission est importante, et plus la description du contréle est simplifée.

Acquisition

Configuration /
Instructions

Traitement

Transmission

F1G. 3.11 — Caractérisation d’une tache. Chaque tache peut étre découpée en 4 parties principales :
la configuration, ’acquisition, le traitement et la transmission.

Le bloc de traitement a en charge 1’exécution d’instructions non conditionnées par des éveé-
nements extérieurs comme les coeurs de boucles, ou des ensembles de traitements séquentiels.
Enfin, le bloc de configuration correspond a I’étape initiale de configuration de la ressource de
calcul. Il permet d’accéder & toutes les informations utiles & leur exécution, comme ['adresse
de la tache & exécuter dans le cas d’un processeur, ou le bitstream de configuration pour une
ressource reconfigurable.

Durant son exécution, une tache ne peut pas accéder a des données autres que celles qui lui
ont été destinées lors de ’étape d’extraction. En fait, I’exécution d’une tache ne peut accéder
qu’a des données produites par une des taches dont I'exécution a déja eu lieu. Elle respecte
Iordre d’exécution établi par I'élément de controle. Par ailleurs, les informations liées aux
taches ou les données produites doivent pouvoir étre contenues dans les mémoires réservées
pour chacune des taches.

D’autre part, dans les applications embarquées, les échéances sont liées a des critéres appli-
catifs, comme la fréquence d’affichage ou le débit des données. Il est donc nécessaire d’associer
a un ensemble de taches une contrainte temporelle. Ceci est différent de ’approche habituel-
lement utilisée qui associe a chaque tache un niveau de priorité ou une échéance relative sans
relation avec les autres taches.

Enfin, les taches doivent pouvoir s’exécuter sur des ressources de nature hétérogéne. Pour
cela, le partitionnement des taches sur les différentes ressources doit étre effectué au moment
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de la compilation. En effet, il n’est pas envisageable de disposer pour chaque tache d’un code
équivalent pour tous les types de ressources de calcul, afin de maintenir une bonne efficacité
transistor. Ainsi, chaque tache peut étre exécutée sur n’importe quelle ressource du moment
qu’elle est identique a la cible de départ. Il n’y a donc pas de partitionnement matériel /logiciel
au cours de ’exécution.

Cette section a présenté les principes d’utilisation de ’architecture SCMP-LC. Nous avons
ensuite défini les caractéristiques des taches exécutées par I’OSoC. Nous allons maintenant
tenter de comprendre comment elles s’exécutent et étudier le modéle d’exécution de notre
architecture. Un modéle d’exécution tend & donner une représentation fonctionnelle de 1’exé-
cution du systéme et s’attache plus précisément aux moyens mis en ceuvre.

3.2.3 Modéle d’exécution

Notre modéle d’exécution est basé sur une exécution séparée du controle et des calculs. Il est
lié & I'asymétrie de notre architecture. De plus, ’extraction de toutes les synchronisations et
des dépendances entre les tdches permet de n’exécuter que des taches indépendantes. Pendant
son exécution, une tache ne peut pas accéder a des données non prévues au moment de la
compilation. Son exécution ordonnée ’empéche d’utiliser des données en cours de production.
L’exécution de ces taches non-bloquantes peut commencer dés que toutes ses opérandes sont
disponibles. Les problémes de cohérence n’existent donc pas. De méme, 'utilisation d’un
espace de mémorisation physiquement distribué et logiquement partagé garantit 'intégrité
des données. Ceci simplifie grandement le modeéle d’exécution et facilite la préemption et la
migration des taches.

Ce modéle s’apparente & un réseau de processus de Kahn particulier [171]. Dans ces ré-
seaux, 'information transite par des canaux unidirectionnels a lecture bloquante et écriture
non bloquante. Ce mécanisme de synchronisation est représenté par des FIFO de taille infinie
qui permettent une communication asynchrone. Il impose une chronologie identique aux don-
nées produites et consommées par les composants du systéme. Pour plusieurs raisons, notre
modéle d’exécution est différent de celui proposé par G. Kahn, mais garde son déterminisme
d’exécution. Ainsi, au lieu d’utiliser des FIFO non bornées, des mémoires standards sont uti-
lisées pour transférer les données. Les lectures ne sont donc pas destructives et plus d’un seul
consommateur peut accéder & un méme canal de communication.

En fait, notre modéle d’exécution est du type producteur/consommateur. Il n’induit aucune
limitation s’il y a autant de mémoires que d’ensembles de données & produire ou & consommer.
Toutefois, des écritures exclusives sont possibles dés que chaque producteur posséde au moins
une mémoire particuliére. Autrement dit, chaque tache est associée & un seul processeur et
il faut au moins une mémoire locale par tache active. Une gestion dynamique des mémoires
maitrise le taux d’utilisation des ressources de mémorisation. D’autre part, les exécutions et
les préemptions peuvent étre concurrentes sans conflit d’exécution.

La nature des ressources de calcul ne doit pas avoir d’incidence sur ce modéle d’exécu-
tion. Ceci est trés important et doit permettre de disposer d’une solution efficace pour gérer
I’hétérogénéité. Des mécanismes de configuration particuliers peuvent étre mis en ceuvre en
fonction de la nature de la ressource a configurer. Cependant, cela doit rester transparent pour
le controleur. Certaines ressources nécessitant des temps de configuration longs peuvent avoir
besoin d’une configuration anticipée sur I’exécution afin de ne pas trop pénaliser le systéme.
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Ainsi, notre modéle d’exécution pourra bénéficier d’une configuration des ressources avant
leur utilisation pour ’exécution des taches.

Un certain nombre de dispositions a di étre pris pour garantir et simplifier les accés aux
données, la préemption ou la migration des taches. D’autres sont nécessaires pour prédire
efficacement le comportement du systéme et optimiser I'occupation des ressources de calcul.
Pour cela, Parchitecture SCMP-LC se base sur un modéle producteur/consommateur qui
apporte une solution efficace aux problémes rencontrés dans les plates-formes composées de
multiples resssources de calcul. Nous allons maintenant détailler la partie en charge des calculs
intensifs et nous reviendrons, dans le chapitre suivant, sur le controleur de notre architecture
multiprocesseur.

3.3 Principe de l’exécution

L’architecture SCMP-LC est une architecture multiprocesseur asymétrique congue pour ré-
pondre aux contraintes des systémes embarqués. Son modéle d’exécution permet de simplifier
la mise en ceuvre de multiples ressources de calcul. Il facilite la migration, la préemption
des taches et améliore le déterminisme de I’'exécution. Ceci permet d’adapter et de répartir la
charge des ressources de calcul, afin de mieux respecter les contraintes d’exécution temps-réel.
Comme le montre la figure 3.12, le partage explicite du contrdle et du calcul lui confére une
structure innovante. Pour mieux comprendre son principe d’exécution particulier, nous al-
lons maintenant détailler son fonctionnement suite & la réception d’une demande d’exécution
provenant du systéme d’exploitation.

OSoC : contrleur SCMP-LC
Unité d'interface et d’interconnexion avec 'OSoC (UI20) |
10 10 10 10 10 10 10
mem mem mem o o o
instr instr instr g g %
I m = mgz || M=
mem PE mem PE mem PE RS 5o 5o
unite de donnée donnée donnée g g §
configu- rs GA [GA] [GAl [GAl” | [GA” GA|”
A A A A a A
ration | !
: y y A 4 e :v : i
]
]
i » [ UGM Ressource d’'interconnexion E/S Es | ---| E/ls
mémoire
principale
d’instruc- em||mem |{mem||mem em||mem
: --- mem
tion
instr -
instr instr instr instr
[ L SN S, S L S F

F1G. 3.12 — Structure de 'architecture SCMP-LC. L’unité d’interface et d’interconnexion de I’'OSoC
(UI20) assure les communications entre les ressources de calcul et le controleur. Pour cela, chaque
ressource dispose d’une interface avec I’'OSoC (I0). L’unité de gestion de la mémoire (UGM) permet
aux générateurs d’adresse (GA) d’accéder directement aux instructions et aux données de la tache.
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3.8.1 Ezxécution d’une application

Une fois la demande d’exécution regue par 1’OSoC, celui-ci doit effectuer un ordonnance-
ment et configurer les nouvelles taches actives. Chaque demande de configuration contient
I'identifiant de la tache et donc I'adresse de sa configuration dans la mémoire principale d’ins-
truction. Alors, 'unité de configuration sélectionne une mémoire partagée libre et y pré-charge
toutes les instructions nécessaires a la tache. Puisqu’on dispose d’autant de mémoires qu’il y
a de téches actives, il existe au moins une mémoire libre pour chaque nouvelle demande de
configuration. Ces configurations ont lieu séquentiellement, suivant les priorités des taches et
seulement une fois pour toute I’exécution de la tache. Ainsi, aucun conflit n’est possible lors
des acceés a la mémoire principale d’instruction.

Une fois que la configuration d’une tache est terminée, ’adresse de la mémoire sélectionnée
et 'identifiant de la tache correspondant sont écrits dans 'unité de gestion de la mémoire
(UGM) appartenant au réseau d’interconnexion. Ceci permettra par la suite aux ressources
de calcul de retrouver I’adresse physique de la mémoire & partir de l'identifiant de la tache.
Enfin, I'unité de configuration retourne un acquittement a ’'OSoC pour lui indiquer la fin du
pré-chargement des mémoires partagées.

Lorsqu’une tache précédemment configurée devient éligible, celle-ci est allouée sur une res-
source de calcul. A partir de 'identifiant de la tadche contenu dans la demande d’exécution,
celle-ci retrouve 'adresse physique de la tache grace & 'UGM. Par la suite, chacune des res-
sources de calcul accéde directement aux informations de la tache via leur générateur d’adresse
(GA). Celui-ci peut effectuer les transferts par paquet pour améliorer les échanges d’informa-
tion. Si la mémoire interne du processeur élémentaire n’est pas suffisante pour contenir toutes
les informations, ’acquisition et la transmission des données et des instructions ont lieu au
cours de l'exécution. La gestion de ces transferts dépend du type de PE utilisé. Ils peuvent
étre explicites et décrits avant la compilation, ou étre gérés matériellement.

La distribution des générateurs d’adresses et un réseau bien dimensionné permettent des
communications concurrentes et des transferts de données entre les taches. Les controleurs
d’entrée-sortie sont vus par 'OSoC comme les autres processeurs élémentaires. Si plusieurs
taches doivent accéder en paralléle & une seule mémoire partagée, alors les temps d’exécution
des taches comprennent la latence supplémentaire engendrée. Afin de minimiser ce surcot,
il est possible d’allouer plusieurs mémoires par tache et de dupliquer les données dans les
différents bancs mémoires. Un compromis entre les temps d’écriture et de lecture des don-
nées devra alors étre déterminé par I'utilisateur afin d’optimiser les performances globales du
systéme.

L’exécution d’une tache consiste simplement & traiter les données contenues dans ses mé-
moires locales, puis a stocker le résultat dans une ou plusieurs mémoires accessibles aux taches
suivantes. En effet, toutes les données nécessaires & ’exécution des tiches sont présentes et
toutes les synchronisations ont été effectuées avant leur demande d’exécution.

Enfin, en fonction de I'algorithme d’ordonnancement choisi, une tache en cours d’exécu-
tion peut étre préemptée. Lors de la préemption d’'une tdche moins prioritaire, son contexte
d’exécution et les données intermédiaires produites sont sauvés dans la mémoire qui lui a été
attribuée. Puisque toutes ces mémoires sont partagées par toutes les ressources de calcul, la
migration de la tache a lieu sans pénalité supplémentaire. Elle est méme transparente pour le
controleur de ’architecture. Par ailleurs, le temps de préemption est constant quel que soit le
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nombre de taches actives, puisque la mémoire de destination est réservée et les ressources de
communication garanties. Ce temps inclut uniquement la sauvegarde de la mémoire interne
du PE et la latence du réseau d’interconnexion. Par ailleurs, il est indispensable que ce temps
soit inférieur a la période d’ordonnancement.

3.3.2  Exécution flot de données

L’exécution d’applications passe aussi par la mise en ceuvre de modéles d’exécution flot de
données. 11 est vrai que le passage par une mémoire partagée pour échanger les informations
entre les taches, et surtout I'exécution des téches sous des contraintes de précédence, n’est a
priori pas adapté pour I’exécution flot de données. Il engendre des accés supplémentaires aux
ressources de mémorisation. Pourtant, tous les mécanismes nécessaires sont disponibles pour
son exploitation. Et surtout, ce modéle d’exécution général offre beaucoup plus de souplesse
et s’adapte davantage & des domaines applicatifs trés différents.

Si 'on considére 'application décrite figure 3.13-a, toutes les taches doivent étre activées
simultanément, mais doivent s’exécuter suivant un ordre de priorité. En effet, la tache T par
exemple doit étre configurée et exécutée avant la tache T car sans données a consommer, les
taches ne peuvent pas s’exécuter.

a)

Acqwsmon Traitement 1 Traitement 2 TERS L
données données

FiG. 3.13 — Exemple d’application flot de données (a) et d’exécution pipelinée (b).

Une solution consiste alors a décrire 'application en s’inspirant de la notion de pipeline
logiciel introduite dans le premier chapitre (voir figure 3.13-b). Dans ce graphe d’application,
chaque transition est validée par un signal indiquant que la mémoire de destination est pleine,
ou que l'ensemble des données produit pour la tache suivante est prét. Par exemple, lorsque
la tache T a rempli sa mémoire de destination, elle doit prévenir ’'OSoC et se mettre en
attente. Alors, la tache T s’exécute & partir des données produites par Ty. Ty continue son
exécution et a produire de nouvelles données. Dans un premier temps, une partie préliminaire
a lieu jusqu’a la configuration de toutes les taches de ’application. Ensuite, toutes les taches
sont actives simultanément et un ordre d’exécution est établi naturellement entre-elles. FEnfin,
une partie terminale est exécutée pour terminer ’application et s’assurer que les derniéres
données produites sont traitées. Le respect de ce modéle permet aux taches de s’exécuter a
des vitesses différentes sans empécher I'exécution flot de données de I'application.

La figure 3.14 représente ’exécution de I'application décrite précédemment sur un nombre
différent de ressources de calcul. Chaque fois que la mémoire de destination est pleine, un
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trait vertical est présent pour indiquer une attente de décision de ’OSoC. Remarquons tout
d’abord que quel que soit le nombre de ressources, il est toujours possible d’exécuter notre
application. Mieux, lorsqu’une tache plus prioritaire survient (ici la tache T),), elle n’empéche
pas 'utilisation des autres ressources de calcul et ne bloque pas I'exécution de ’application.
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F1G. 3.14 — Principe de I'exécution flot de données sur plusieurs ressources de calcul

Cette troisiéme section a présenté le principe d’exécution ainsi que la structure de notre
architecture. Nous avons vu que notre modéle d’exécution autorise 'exécution flot de données
tout comme ’échange de données entre des taches qui ne s’exécutent pas en paralléle. Il
garantit les accés exclusifs aux mémoires et partage I’ensemble des données entre les taches
sans mécanismes de protection particuliers.

3.4 Caractérisation des ressources

Nous allons maintenant caractériser les différents éléments qui structurent ’architecture
SCMP-LC. Dans un premier temps, les ressources de calcul puis de mémorisation sont ca-
ractérisées. Ensuite, les moyens mis en ceuvre pour interconnecter ’ensemble de ces éléments
sont discutés afin de garantir la concordance du systéme avec notre modéle d’exécution. Les
ressources de calcul regroupent un trés large espace de conception, mais des restrictions ma-
jeures doivent étre respectées pour les ressources de mémorisation et d’interconnexion. En
effet, les contraintes temps-réel et notre modéle d’exécution particulier imposent 1'utilisation
de solutions déterministes et efficaces.

3.4.1 Ressources de calcul

L’architecture SCMP-LC doit permettre une exploitation efficace de ressources homogénes
ou hétérogénes. En fait, la nature de ses ressources ne doit pas avoir d’incidence sur le modéle
d’exécution. Pour cela, il faut mettre en ceuvre, pour chaque ressource de calcul, une interface
permettant le dialogue avec 'OSoC et les ressources de mémorisation. Nous supposerons par
la suite que ce dispositif existe pour tous les types de ressources envisagés.
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Hétérogénéité

Les ressources de calcul doivent pouvoir étre de nature hétérogéne. L’hétérogénéité apporte
de meilleures performances au systéme dans le traitement des taches critiques pour un domaine
d’application donné. Ceci offre une meilleure efficacité transistor et énergétique. Cependant,
le fait de disposer de plusieurs ressources de calcul identiques permet une meilleure réparti-
tion de la charge de calcul et une plus grande flexibilité. La migration n’est possible que si
les ressources sont de méme nature. Le choix de la plate-forme dépend essentiellement du do-
maine d’application visé. Pour une utilisation plus généraliste, une solution majoritairement
homogeéne sera préférée.

Les types de ressource

Plusieurs types de ressources de calcul existent : des processeurs monotaches généralistes
ou dédiés pour le traitement du signal par exemple, des controleurs d’entrées/sorties (DMA :
Direct Memory Access, capteurs vidéos...), des accélérateurs matériels dédiés (IP : Intellectual
Property), ou des architectures reconfigurables. Un circuit reconfigurable peut adapter sa
structure, statiquement ou dynamiquement, en fonction des besoins applicatifs [172]. Ceci
lui confére une grande souplesse d’adaptation tout en permettant une accélération matérielle
significative [173]. Une classification proposée par R. David distingue trois principaux niveaux
de reconfiguration (figure 3.15) : le niveau logique, le niveau fonctionnel et le niveau systéme
[174]. Ce dernier niveau pouvant étre associé aux processeurs programmables évoqués dans
le premier chapitre, nous ne retiendrons que les deux premiers niveaux de reconfiguration.

Au niveau logique Les architectures reconfigurables au niveau logique consistent en une
matrice d’éléments configurables reliés par un réseau d’interconnexions. Les architectures
FPGA sont les composants matériels 4 reconfiguration au niveau logique les plus utilisés
[175, 176]. L’ensemble de leur structure et des éléments qui les composent peuvent étre mo-
difiés pour réaliser un circuit particulier. Ils sont constitués d’un réseau d’interconnexions,
d’éléements de calcul élémentaires (LUT : Look-Up Table, logique séquentielle) et de blocs
d’entrées/sorties. La reconfiguration consiste a programmer toutes ces ressources configurables
afin de réaliser n’importe quelle fonction logique. Par ailleurs, d’autres approches intégrent
des éléments de calcul élémentaires multi-fonctions travaillant sur des données de plusieurs
bits. A titre d’exemple, nous citons les projets DREAM [177], MorphoSys [178], ou REMARC
[179]. Ceci accroit les performances lors des traitements arithmétiques mais offre moins de
flexibilité.

Au niveau fonctionnel L’architecture reconfigurable au niveau fonctionnel consiste en un
ensemble d’opérateurs arithmétiques, dédiés ou programmables, reliés par un réseau d’inter-
connexions reconfigurable. A titre d’exemple, il existe les architectures RaPiD [180], XPP
[181], DART [182], ou Systolic Ring [183]. La réduction sensible du volume de données de
configuration facilite la reconfiguration dynamique. Dés lors, elles sont bien adaptées pour
supporter ’exécution de calculs intensifs. De méme, elles offrent un potentiel d’efficacité tran-
sistor et énergétique important.

Le choix d’une architecture reconfigurable améliore la flexibilité et l'efficacité de ’archi-
tecture. Il apporte la possibilité d’utiliser un unique composant pour effectuer différentes
fonctions et d’adapter le multiprocesseur aux nouveaux standards numériques. Les solutions
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F1G. 3.15 — Espace de conception des architectures reconfigurables [174]. Cet espace peut étre dé-
fini par trois grandeurs caractéristiques : la performance, la flexibilité et le coiit. Les architectures
reconfigurables sont des solutions intermédiaires entre les processeurs et les circuits dédiés.

dédiées sont & envisager lorsqu’aucune solution programmable ou reconfigurable n’est suffi-
samment performante. Elles sont les seules & étre capables de s’acquitter de processus critiques
nécessitant une forte puissance et densité de calcul. Tous ces processeurs élémentaires doivent
étre capables d’exécuter des taches sans controle additionnel extérieur, de supporter la pré-
emption et d’accéder a toutes les mémoires disponibles. Par ailleurs, pour limiter la pénalité
du controle, il est préférable que les temps de préemption n’excédent pas le temps de réac-
tivité de ’'OSoC. Enfin, elles doivent constituer un bon choix en terme d’efficacité transistor
et énergétique. Dans cette optique, il faut s’intéresser aux solutions capables de gérer leur
consommation d’énergie.

La consommation d’énergie

La réduction de la consommation d’énergie passe par 'utilisation d’opérateurs ayant une
bonne efficacité énergétique. Pour cela de nombreuses techniques logicielles et matérielles
ont été proposées [184, 185]. Plus récemment, des processeurs capables de fonctionner a de
multiples tensions d’alimentation et fréquences de fonctionnement ont vu le jour (DVFS :
Dynamic Voltage Frequency Scaling). La possibilité de réduire dynamiquement la tension
d’alimentation et la fréquence de fonctionnement est intéressante afin d’adapter la consom-
mation d’énergie du systéme en fonction des besoins applicatifs. En effet, le fonctionnement
du processeur comporte des périodes d’inactivité pendant lesquelles il n’effectue aucun trai-
tement utile mais continue & consommer de I'énergie. Cette technique se réveéle trés efficace
puisque celle-ci est dominée par la consommation dynamique qui est proportionnelle au carré
de la tension d’alimentation. Néanmoins, il faut tenir compte de la réduction de la fréquence
de fonctionnement qui modifie les durées d’exécution.

A titre d’exemple, les processeurs PowerPC 405LP d’IBM [186], StrongARM-1100 d’ARM
[187], IPARM de 'université de Berkeley [188], Crusoe de Transmeta [189], ou XScale d’Intel
[190] peuvent étre cités. La plupart de ces solutions ont des temps de transition relativement
importants qui induisent une pénalité non néligeable sur les temps d’exécution. De plus, ces
temps ne sont pas constants pour toutes les transitions. Par exemple, la mise en veille et le
réveil du processeur Crusoe nécessite respectivement 10 us et 25 us, alors que le changement de
fréquence de 300 MHz a 600 MHz dure 300 us. Ceci empéche de prédire précisément les durées
d’exécution si le changement du point de fonctionnement a lieu au cours de ’exécution.
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Au contraire, le processeur XScale peut changer de fréquence en 1 us. Ceci grace a une
mise en ceuvre efficace des changements de mode DVFS qui ne nécessite pas de verrouiller &
nouveau la PLL (Phase-Locked Loop). Comme l'illustre la figure 3.16, ce processeur supporte
de nombreux modes de fonctionnement et adapte ainsi efficacement la consommation d’énergie
a la charge de calcul. Nous verrons dans le chapitre suivant comment il est possible de les
exploiter.

0O MOPS/mW

0 T T T
150 MHz/0,75V 400 MHz/1V ~ 600 MHz/1,3V 800 MHz/1,65V

F1G. 3.16 — Evolution de Defficacité énergétique en fonction des modes DVFS du processeur XS-
cale. L’utilisation d’une fréquence et d’une tension moins élevées améliore 'efficacité énergétique de
Parchitecture (sources Intel Corporation 2001).

3.4.2 Ressources de mémorisation

Une autre ressource trés importante est la mémoire. Notre modéle de calcul est basé sur
I'utilisation de la mémoire. Elle est utile pour la mémorisation des données ou des instructions,
mais est aussi un passage obligé pour les communications. Elles doivent pouvoir étre utilisées
par n’importe quelle ressource de calcul. De plus, chaque tache doit pouvoir accéder & plusieurs
résultats produits par des taches antérieures. L’architecture SCMP-LC dispose de plusieurs
types de mémoires : des mémoires trés locales intégrées dans les ressources de calcul, I’ensemble
des mémoires partagées et distribuées présentées précédemment et la mémoire de 1’OSoC
utilisée comme interface par le systéme d’exploitation. Nous avons vu précédemment que
I'utilisation de mémoires caches est peu adaptée aux systémes temps-réel. Ses mécanismes ne
permettent pas d’évaluer précisément les durées d’exécution et augmentent significativement
les cotits d’intégration et la consommation d’énergie.

La mémoire de I’OSoC

La mémoire de I’OSoC est utilisée par le systéme d’exploitation pour transférer les ins-
tructions et les données nécessaires a ’exécution de nouvelles applications. Dés lors, il est
envisageable de segmenter la mémoire en blocs pour diminuer la taille de ’adresse fournie &
I’OSoC. Le choix d’un espace segmenté peut conduire a une sous-exploitation de 'espace de
mémorisation, mais dans notre cas la mémoire peut étre facilement dimensionnée. De méme,
la fragmentation de la mémoire n’a pas d’incidence particuliére sur les temps d’exécution. Au
contraire, ceci diminue les temps d’accés puisque ’adressage est simplifié.
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Caractérisation des mémoires intégrées dans les ressources de calcul

Les mémoires intégrées dans les ressources de calcul doivent permettre la localité physique
des données et des instructions. Ces mémoires sont totalement distribuées et leur contenu
ne peut en aucun cas étre partagé avec une autre ressource de calcul. Plus sa taille est
importante et moins les transferts sont nécessaires avec les mémoires partagées. Néanmoins,
plus la quantité de données stockées est grande et plus les temps de sauvegarde du contexte
d’exécution sont longs. Ainsi, pour une mémoire disposant d’un temps d’accés moyen de 4 ns,
le transfert de 256 mots de 32 bits nécessite environ 1 us.

11 est difficile de caractériser avec précision la taille de ces mémoires. Elle résulte surtout
d’un compromis : plus la mémoire est petite et plus le temps de préemption est faible, alors
que plus elle est grande et moins le nombre de transferts de données est important. Pour
déterminer la solution optimale, il faut caractériser les besoins applicatifs. Cependant, nous
choisirons par la suite une taille de 256 mots pour son temps raisonnable de préemption et
parce qu’elle correspond & la taille des motifs de base du traitement d’image.

Caractérisation des mémoires partagées et distribuées

Au cours de I'exécution, chacune des mémoires partagées contient I’ensemble des informa-
tions nécessaires pour la tache qui la posséde, puis toutes les données nécessaires aux téaches
suivantes. Avant I’exécution des taches, toutes les mémoires sont pré-chargées par un contro-
leur particulier appelé unité de configuration (figure 3.17). Le chargement de ces mémoires ne
se fait qu'une seule fois lors de la configuration de chaque tache. La séquentialité du controleur
impose qu’aucun conflit en lecture ne peut survenir lors de 'accés & la mémoire contenant
toutes les appplications. Cette mémoire est nommée mémoire principale d’instruction. Au
cours de ’exécution, aucun accés a cette mémoire principale n’est possible. Autrement dit,
toutes les instructions et la configuration de chaque tache sont préchargées dans les mémoires
associées & chacune d’elles. Si la taille des instructions nécessaires a la tache est trop impor-
tante, plusieurs mémoires doivent étre associées a chaque téche.

unité de

configuration

mémoire
principale
d’instruc- em|{mem |imem||mem em
. --- mem
tion
instr )
instr instr instr

F1G. 3.17 — Modéle de la configuration des mémoires partagées et distribuées. Une unité de configu-
ration charge séquentiellement les instructions nécessaires a chacune des taches.

La taille et le nombre des mémoires partagées dépendent avant tout du compromis entre la
surface, les performances et le parallélisme. Néanmoins, notre modeéle d’exécution nous impose
de disposer d’autant de mémoires qu’il y a de taches actives. D’autre part, pour de meilleures
performances il est souhaitable que ces mémoires soient des doubles ports pour permettre une
lecture et une écriture simultanées. La taille dépend essentiellement des besoins applicatifs et
de la granularité minimale des taches obtenue lors du partitionnement.
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A titre d’exemple, nous considérons la compression de flux vidéo qui est un domaine appli-
catif nécessitant une importante quantité de données. Ces applications découpent les images
a traiter en imagettes appelées macroblocs. Ces ensembles de données ont une taille inférieure
a 1 Koctet. Par conséquent, un systéme composé de multiples mémoires de données dont la
taille varie entre 1 K & 4 Kmots semble suffisant. Pour accéder & un espace d’adressage plus
important il est possible d’envisager I'intégration d’un contréleur de mémoire externe, ou de
plusieurs mémoires capables de stocker des images entiéres ou d’importantes quantités d’in-
formations. Ces mémoires devront également disposer de mécanismes de protection par verrou
pour la modification des variables globales. Enfin, des mémoires capables d’adapter leur taille
au besoin applicatif doivent éventuellement étre envisagées [191]. Ceci permettrait de limiter
la consommation d’énergie et de mieux répartir ’espace de mémorisation. En effet, pour op-
timiser 1'utilisation des mémoires partagées, la taille de la mémoire allouée doit dépendre des
besoins de chacune des taches.

Le contenu de ces mémoires est conservé jusqu’a ce qu’il soit consommé par une ou plusieurs
taches suivantes. L’unité de configuration a en charge la gestion des mémoires et le respect de
I'intégrité de leur contenu. D’autre part, pour permettre une exécution flot de données, des
mécanismes doivent étre présents pour indiquer ’état d’occupation de la mémoire aux taches
concernées. Lors d’une tentative de lecture d’'une mémoire vide, la tiche doit se mettre en
attente d’'une donnée. De méme, lors d’une écriture dans une mémoire pleine, la tache doit
attendre et retourner un signal & ’'OSoC. Celui-ci pourra éventuellement préempter la tache
pour permettre une meilleure occupation des ressources et éviter les blocages. Par ailleurs,
I’OSoC doit permettre la libération et ’allocation des ressources de mémorisation.

3.4.8 Ressources d’interconnexion

Le réseau d’interconnexion dans une architecture multiprocesseur a un roéle fondamental
pour garantir de bonnes performances. En particulier, notre modéle d’exécution repose sur
des moyens d’interconnexion performants et déterministes. Des travaux de recherche sont
actuellement en cours pour proposer une solution adaptée & nos besoins. Dans cette thése,
nous nous restreindrons & présenter les solutions existantes et & apporter un début de réponse.

L’utilisation de I’OSoC présuppose un certain nombre de particularités au niveau des res-
sources d’interconnexion. Pour de meilleures performances, le réseau doit ainsi permettre
des accés simultanés aux données, ainsi que des accés par toutes les ressources de calcul a
toutes les mémoires. Dans tous les cas, le passage par une mémoire partagée est indispensable
pour respecter le modéle d’exécution. Ainsi, un réseau reliant directement les ressources de
calcul n’est pas adapté. En effet, notre modéle de communication n’autorise pas seulement
I’exécution flot de données.

Par ailleurs, toutes les ressources de calcul sont tenues de communiquer avec toutes les
autres ressources sans latence indéterminée. En effet, dans le cadre d’une utilisation temps-
réel, les latences d’accés doivent étre garanties et prédictibles. Les durées des échanges de
données doivent nécessairement étre majorées et cela, quelle que soit la charge du réseau ou
les conditions d’exécution. Ceci est fondamental pour le bon fonctionnement du systéme en
vue de garantir le respect des contraintes temps-réel et le fonctionnement de ’OSoC. Enfin,
les communications doivent prendre en compte I’hétérogénéité des ressources et il faut, pour
cela, éventuellement envisager des solutions asynchrones.
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L’espace de conception des réseaux d’interconnexion est trés vaste [192]. Par la suite, nous
tenterons de présenter les différentes approches et de discuter leur mise en ceuvre dans ’archi-
tecture SCMP-LC. La premiére solution consiste a relier complétement tous les éléments entre
eux sans utiliser d’éléments de routage particuliers. Cette approche pleinement connectée est
envisageable si le nombre d’éléments a interconnecter n’est pas trop important. Dans le cas
contraire, elle peut trés vite nécessiter une surface silicium inacceptable et des temps de pro-
pagation longs. Au contraire, une seconde solution utilise un unique lien de communication :
le bus.

Les bus

Le bus est le support de communication le plus simple & mettre en ceuvre et, par conséquent,
le plus utilisé par les industriels [193, 194]. Il est partagé par l'ensemble des éléments qui
composent 'architecture (figure 3.18). Pour communiquer vers un élément distant, il faut
réserver le medium pendant toute la durée du transfert aupreés d’un controleur de bus appelé
arbitre.

TocesseUr accélérateur | ___ interface
P matériel dE/S
| = partagé
‘ mémoire J ‘ P ‘

F1G. 3.18 — Modeéle avec un bus partagé. Les différents modules interconnectés partagent le medium
de communication. La gestion de ce partage est effectuée par un arbitre de bus.

Néanmoins, cette solution présente un certain nombre d’inconvénients. Tout d’abord, le fait
de connecter un grand nombre d’éléments entre eux engendre une réduction de la bande pas-
sante et des délais de propagation importants. Une solution consiste a segmenter le bus en
utilisant des répéteurs, mais ceci augmente encore la latence. Ensuite, les communications ne
peuvent pas étre concurrentes et nécessitent d’importants mécanismes de synchronisation. De
plus, l'utilisation d’un mécanisme d’arbitrage pour échanger des informations introduit du
non-déterminisme dans ’exécution. En effet, la disponibilité du bus dépend des communica-
tions concurrentes. Enfin, cette solution est limitée par le nombre de ressources & connecter.
Elle nécessite des interfaces complexes pour interconnecter des éléments hétérogénes.

Les réseaux par aiguillage

Pour apporter une réponse aux limitations des bus, de nouvelles approches issues des ré-
seaux entre ordinateurs ont été proposées [195, 196]. La premiére solution consiste & disposer
de multiples éléments de routage et & établir un chemin avant toute communication. Ces ré-
seauz par aiguillage sont appelés circuit-switched (figure 3.19-a). Le principal avantage de ces
réseaux est qu’il permet de faire communiquer simultanément plusieurs éléments distants. Il
permet également d’augmenter le nombre de ressources pouvant dialoguer entre elles. A titre
d’exemple, citons les réseaux aSoC [197] et SoCBUS [198].

Ce mode de communication comporte néanmoins un inconvénient majeur lorsqu’il est sous-
dimensionné. Ceci est souvent le cas puisqu’il faut trouver un compromis entre le nombre
d’éléments de routage et la flexibilité. En effet, les délais de propagation sont d’autant plus
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F1G. 3.19 — Les réseaux sur puce. Dans les réseaux par aiguillage (a), de multiples éléments de
routage sont réservés pour établir des chemins exclusifs pendant toute la durée de la communication.
Au contraire, dans les réseaux par paquet (b), chaque information envoyée contient une entéte de
routage qui lui permet d’atteindre automatiquement 1’élément de destination.

longs qu’il y a d’éléments de routage a traverser. De méme, plus il y a d’éléments de routage
et plus le nombre de communications simultanées est important.

Pour augmenter les possibilités d’interconnexion, un routage dynamique peut étre mis en
place. Cependant, il y a toujours, a un instant donné, la possibilité pour qu’une tache soit
en attente de ressources de communication pour continuer son exécution. Le WCET est alors
difficilement prédictible et les inversions de priorité ne peuvent pas étre évitées.

Par conséquent, ce mode de communication, lorsqu’il est sous-dimensionné, est peu adapté
pour les systémes devant répondre & des contraintes de temps d’exécution. Dans le cas
contraire, il devient cotliteux et pénalise l'efficacité transistor de ’architecture.

Les réseaux par paquet

La solution suivante regroupe les réseauxr par paquet, encore appelés packet-switched ou
wormhole routing networks [199]. Ces réseaux sont constitués de noeuds de communication
reliant toutes les ressources entre-elles (figure 3.19-b). Ils permettent de recevoir et d’envoyer
des messages qui sont constitués d’une entéte contenant des informations sur les données
associées au paquet. Le noeud doit alors décoder ’entéte de chaque message pour savoir
s’il lui est destiné. Dans ce cas, son contenu doit étre vérifié avant d’étre accepté, car il a
pu y avoir des pertes d’information dues & des collisions. Dans le cas contraire, le nceud
redirige le message vers le chemin approprié ou le propage juste vers son unique voisin. Les
réseaux AETHEREAL [200], NOSTRUM |[201], Octagon [202, 203] ou SPIN [204] utilisent
cette technique de routage. L’avantage est que le nombre de noeuds est inférieur & celui
nécessaire au routage dans les réseaux de type Clircuit-Switched.

Néanmoins, ce mécanisme nécessite I'implémentation de nceuds de communication com-
plexes puisqu’ils doivent étre en mesure de décoder et de rediriger les différents messages.
Ensuite, les transmissions ne sont pas garanties, & moins d’empécher les communications si-
multanées par une implémentation statique et déterministe [205]. Ceci signifie que l'ordre
d’arrivée des messages, 'intégrité des informations recues ou les temps de communication
sont indéterminés. Certains réseaux comme le Silicon Backplane Micro-metwork de Sonics
[206] ou les réseaux Time Division Multiple Access (TDMA), réservent des time slots pour
éviter notamment les problémes de collision, de congestion et pour garantir les transmissions.

Ces solutions sont bien adaptées pour les systémes temps-réel mais nécessitent une synchro-
nisation entre les différents éléments devant communiquer entre eux. Une solution asynchrone
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consiste alors & transformer ces time slots en physical slots. Ce sont des registres ou des nceuds
contenant temporairement des messages. Cette solution a été notamment brevetée par le CEA
LIST sous la forme d’un réseau en anneau pipeliné dit Réseau Intelligent Ouvert ou a passage
de message [207].

Les réseauxr en anneau

L’utilisation d’un réseau en anneau garantit I’envoi de paquets et permet des écritures et des
lectures simultanées. Pour ces raisons, ces réseaux sont bien adaptés aux contraintes temps-
réel. Cependant, ils induisent plusieurs inconvénients. Tout d’abord, la latence augmente avec
le nombre d’éléments constituant le systéme.

Ensuite, la latence et la priorité d’écriture dépend de 'emplacement de la ressource sur
ce réseau. Il est possible de réserver un physical slot par élément interconnecté, mais ceci
induit une latence trop importante et une sous-occupation du réseau. De plus, il est difficile
de réserver plusieurs physical slots successifs pour envoyer plusieurs paquets d’information.

Enfin, lorsqu’une mémoire est connectée au réseau, la fréquence du réseau est contrainte par
les temps d’accés de cette mémoire. Dans ce cas, ce réseau convient mieux aux applications
dont les temps de traitement sont longs par rapport aux communications. En fait, quelle
que soit la structure du réseau choisi, le fait de mettre des mémoires directement sur le
réseau engendre des dégradations importantes des performances, car il faut bien siir toujours
considérer le pire cas. Ceci conduit & un sur-dimensionnement de ’architecture et donc a une
dégradation de son efficacité transistor.

Proposition possible pour U’architecture SCMP-LC

L’architecture SCMP-LC est composée de plusieurs réseaux d’interconnexion. Le premier
autorise les communications entre le controleur et les ressources de calcul, le second entre les
ressources de calcul et les mémoires partagées et enfin le troisiéme entre la mémoire principale
d’instruction et les mémoires partagées.

Pour le chargement des instructions provenant de la mémoire principale, un simple bus suffit
puisque le controle garantit l'accés & la mémoire lors de leur configuration. Un mécanisme
d’arbitrage supplémentaire n’est par ailleurs pas nécessaire.

D’autre part, pour communiquer avec 'OSoC, un réseau en anneau peut se révéler intéres-
sant. En effet, il met en place simplement un réseau performant et de complexité matérielle
réduite. De plus, ses inconvénients n’ont pas d’incidence majeure sur les temps de calcul.
Néanmoins, d’autres solutions sont envisageables et peuvent parfaitement convenir pour dia-
loguer entre les ressources de calcul et ’OSoC.

Enfin, la solution & mettre en ceuvre entre les ressources de calcul et les mémoires est celle
qui a le plus d’incidence sur les performances. Il existe un grand nombre de possibilités pour
faire communiquer plusieurs ressources de calcul entre-elles. Et alors méme qu’une solution
est choisie, un nombre considérable de topologies différentes peuvent étre envisagées. Pour-
tant, il a été montré que seulement certains types de réseaux peuvent étre considérés pour
répondre aux contraintes de notre systéme. Les solutions retenues doivent étre indépendantes
des fréquences de fonctionnement des différents éléments et ne pas consommer d’énergie en
cas de non-utilisation. Par ailleurs, elles doivent étre adaptées aux contraintes d’exécution
temps-réel.



Synthése 73

Par conséquent, des solutions pleinement connectées ou des réseaux par aiguillage bien
dimensionnés conviennent & nos besoins particuliers. De méme, 1'utilisation d’un réseau seg-
menté reconfigurable proche de celui proposé dans DART [182] peut se révéler intéressant.
Des solutions existantes ont démontré la faisabilité de tels réseaux. Par exemple, le réseau
d’interconnexion du processeur Niagara [75] constitué de 8 cceurs offre un débit théorique de
134 Go/s. La complexité est similaire a celle de ’architecture SCMP-LC puisque chaque coeur
a accés a la mémoire de n’importe quel autre coeur. Dans le cadre de ces travaux de thése,
nous ne nous intéresserons pas plus précisément a la mise en ceuvre de telles techniques.

3.5 Syntheése

Dans la premiére section de ce chapitre, nous avons identifié les problémes liés aux archi-
tectures multiprocesseurs. Alors, différentes solutions ont été proposées et ont conduit a la
définition de notre architecture SCMP-LC. Puis, I’examen de son principe d’exécution et la ca-
ractérisation des différentes ressources qui la composent ont apporté une description détaillée
de son fonctionnement.

En fait, le systéme présenté repose sur un modéle d’exécution simple, puisqu’il consiste &
exécuter des taches indépendantes. Nous avons vu que ceci confére a notre modéle de nom-
breux avantages et simplifie I’exécution des taches. Mieux, il offre une solution & I’exécution
d’applications sur de multiples ressources de calcul hétérogénes. Ceci repose principalement
sur une mise en ceuvre séparée du controle.

Ce modéle d’exécution n’a jamais été réalisé pour plusieurs raisons. Tout d’abord, il com-
porte un certain nombre de limitations. La parallélisation des traitements sur plusieurs res-
sources de calcul n’est pas possible. Il faut pouvoir décrire explicitement les dépendances
de controle et de données. D’autre part, les accés séquentiels et contraints aux données re-
streignent les exécutions concurrentes. Enfin, il repose sur la présence d’un fort parallélisme
de taches et donc sur une extraction efficace du parallélisme.

Ensuite, il nécessite un controle particuliérement performant et réactif. En effet, sa position
centralisée peut en faire le principal facteur limitatif. Les solutions de controle existantes
n’offrent pas la possibilité d’assurer un niveau de parallélisme suffisant, ou la méme réactivité
qu’une solution matérielle.

Cependant, ce modéle devient aujourd’hui intéressant parce que les systémes embarqués
doivent pouvoir exécuter simultanément un nombre important d’applications concurrentes.
Et finalement, il est dorénavant efficace de partager ’exécution des applications sur de mul-
tiples ressources de calcul au lieu de paralléliser les taches. Par ailleurs, la conception d’un
accélérateur matériel de systéme d’exploitation peut constituer une réponse efficace au pro-
bléme du contréle. Dans cette optique, nous avons congu une architecture capable de gérer
toutes les ressources réparties, ainsi que de distribuer dynamiquement les taches sous des
contraintes de temps-réel et de consommation d’énergie. Ce controleur matériel appelé OSoC
est décrit dans le chapitre suivant.
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Le chapitre 3 a détaillé le modeéle d’exécution de notre architecture multiprocesseur. Il a
mis en exergue son principe d’exécution qui apporte une réponse efficace aux problémes de
synchronisation, d’échanges de données et d’exploitation du parallélisme. Ceci est notamment
obtenu par des mémoires physiquement distribuées et logiquement partagées. En effet, le mo-
déle d’exécution simplifie le partage des données entre des ressources hétérogénes et autorise
I’exécution concurrente de taches indépendantes.

Mais 'usage de ces mémoires nécessite une gestion efficace des dépendances et de 'ordon-
nancement des taches. Pour garantir la cohérence et I'intégrité des données, chaque traitement
doit étre contraint par rapport aux autres. Une tache ne peut s’exécuter que si son exécution
n’est pas interrompue par une dépendance de controle ou de données. Ainsi, notre modéle
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d’exécution repose sur une description et une gestion explicite des précédences d’exécution et
des synchronisations.

Alors méme que ces contraintes semblent limiter la programmabilité et les performances
du systéme, elles simplifient par la suite I'exécution des taches. Elles apportent une solution
efficace pour répondre au probléme des synchronisations, tout en facilitant la préemption
et la migration des taches. Ceci optimise 'occupation des ressources de calcul et adapte la
charge de calcul aux besoins de 'utilisateur. Enfin, la maitrise des temps d’exécution et du
déterminisme offre un modéle de calcul adapté aux contraintes temps-réel.

Cependant, tout ceci n’est possible que si les ressources constituant ’architecture sont adap-
tées & nos besoins particuliers. Par exemple, le réseau d’interconnexion doit étre correctement
dimensionné pour garantir une bande passante suffisante et une latence constante. Mais avant
tout, ce modéle d’architecture repose entiérement sur la disponibilité d’un contréle dyna-
mique et réactif. Pour que sa position centralisée ne limite pas les performances du systéme,
le controleur doit engendrer peu de pénalités temporelles et énergétiques. Le chapitre 2 a bien
démontré I'intérét d’utiliser un accélérateur matériel de systéme d’exploitation pour améliorer
les performances du contréle, mais a aussi fait état des limitations des solutions existantes.

Ainsi, ce quatriéme chapitre propose une architecture de controle adaptée aux architectures
multiprocesseurs asymétriques. Cette architecture appelée Operating System accelerator on
Chip (OSoC) met en ceuvre une sélection dynamique des taches a exécuter en fonction des
dépendances de controle et de données. De ce fait, elle assure les accés exclusifs aux ressources
partagées et répartit la charge de calcul entre ses ressources. D’autre part, elle intégre un
ordonnancement en ligne global qui garantit le respect des contraintes de temps et minimise
le temps global d’exécution des taches non-temps-réel. Elle réduit également la consommation
d’énergie en exploitant les mécanismes basse-consommation des ressources de calcul. Enfin,
le procédé d’allocation des taches gére les ressources hétérogénes et maitrise les mécanismes
de préemption et de migration.

4.1 Présentation et caractéristiques

Comme le montre la figure 4.1, 'architecture OSoC est constituée de sept éléments fonc-
tionnels distincts. Le premier nommé Control Interface (CI) assure les communications avec
le processeur qui supporte 'exécution du systéme d’exploitation. Le CI permet par ailleurs
la configuration de ’OSoC et le chargement des nouvelles taches & exécuter. Pour cela, il
doit intégrer une interface de communication compatible avec le protocole de communication
utilisé par le bus du systéme. Dans le cadre de ces travaux de thése, des mécanismes basés
sur les interruptions ont été mis en ceuvre.

Le deuxiéme appelé Task Ezecution and Synchronization Management Unit (TSMU) est
I'unité de sélection des téaches a exécuter. Elle s’occupe de la gestion des dépendances de
données et de controle et assure les préséances d’exécution pour n’autoriser que des taches
indépendantes a s’exécuter. Elle garantit également ’accés aux ressources partagées et pré-
vient les interblocages. Pratiquement, cet élément interpréte directement des graphes flot
de données et de contrdle (CDFG : Control Data Flow Graph) qui regroupent l’ensemble
des informations nécessaires a 1’élection de taches indépendantes. Ce choix a été notamment
motivé par la réutilisation partielle dans ’OSoC d’une architecture développée par notre la-
boratoire exploitant directement des CDFG. Plus exactement, cette architecture est appelée

Reconfigurable Architecture for the Control (RAC) [208].
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F1G. 4.1 — Détail de 'architecture OSoC

Le troisiéme désigné Selection Unit (SU) synchronise les demandes du systéme d’exploi-
tation, du TSMU, des ressources de calcul et des ressources de mémorisation. II contient
notamment une mémoire (TMM : Task Main Memory) qui détient toutes les informations
des taches nécessaires a leur ordonnancement et a leur allocation. Celle-ci est configurée par
le CI au cours de ’exécution en fonction de l'activation des taches par le TSMU. La syn-
chronisation des informations regues par ’'OSoC est importante car elle évite des prises de
décisions inutiles. Par exemple, si une tache a terminé son exécution, sa préemption devient
superflue.

Le quatriéme dénommé Processor Managment Unit (PMU) prend en compte les demandes
du systéme d’exploitation. Il est activé avant tout nouvel ordonnancement et modifie au cours
de 'exécution I’état des taches d’une application en fonction des besoins de I'utilisateur. Par
exemple, une demande de suspension d’une application a pour effet de forcer ses taches dans
un état d’attente.

Le cinquiéme nommé Scheduling Unit (SCU) ordonnance les taches en fonction des de-
mandes du systéme d’exploitation, des taches actives et de ’état des ressources. Il modifie les
états et les priorités des taches et s’occupe de la sélection des taches les plus prioritaires. Cet
élément regroupe les principaux dispositifs utiles & la gestion des taches et & la maitrise de la
consommation d’énergie.

Enfin, les derniers éléments appelés PE and Memory Allocation Unit (PMAU) et Control
Unit (CU) assignent les taches sur des ressources de calcul et retournent les informations
d’ordonnancement & l'interface de contrdle et au TSMU. Cette unité d’allocation décide de

la préemption et de la migration des taches en fonction de la liste des taches triées obtenue
par le SCU.

L’ensemble des éléments constituant I’architecture de contréle OSoC réalise toutes les fonc-
tions nécessaires & l’exécution des taches sur une architecture multiprocesseur. Pour la pre-
miére fois, les étapes de sélection, d’ordonnancement et d’allocation sont accélérées ensembles
matériellement. Ceci permet & ’OSoC de se passer complétement du systéme d’exploitation
pour 'exécution des applications critiques et contribue & optimiser ’occupation des ressources
de calcul en vue d’améliorer les performances. Néanmoins, ceci nécessite la mise en ceuvre
d’un nouveau modéle de programmation qui sera étudié dans la section suivante.
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4.2 Modeéle de programmation

Les accélérateurs matériels étudiés dans la littérature exploitent un modéle de programma-
tion similaire & celui utilisé par le systéme d’exploitation. Au contraire, notre modéle d’exé-
cution particulier et 1'utilisation d’un systéme d’exploitation matériel nécessitent un modele
de programmation particulier. Un modéle de programmation définit toutes les étapes de la
programmation d’un systéme. En pratique, plus celui-ci est proche des solutions couramment
utilisées et plus il est facile d’utilisation. En outre, la compatibilité avec des modeéles de pro-
grammation existants réduit les efforts de portage des applications déja congues pour des
systémes différents.

D’apreés notre modéle d’exécution, nous avons besoin d’extraire le controéle et le parallélisme
de téaches. Les dépendances de controle et de données doivent étre explicitement décrites pour
permettre & ’OSoC de n’exécuter que des taches indépendantes. De plus, notre systéme d’ex-
ploitation n’est pas capable de modifier les relations entre les taches au cours de I'exécution,
donc tout défaut d’exécution doit étre analysé et corrigé avant la compilation. Enfin, le modéle
de programmation doit offrir toutes les informations nécessaires a ’OSoC pour I’ordonnance-
ment des taches, comme la durée d’exécution ou les contraintes de temps d’exécution dans le
cas de taches temps-réel.

4.2.1 Des réseaux de Petri...

La programmation de ’OSoC est liée a la description des applications et des dépendances
de controle et de données. Ainsi, le TSMU impose au reste de I'architecture son modéle de
programmation. Il se trouve que ’élément principal qui le compose se programme a partir
de réseauzr de Petri [209]. L’architecture utilisée, qui sera présentée plus en détail par la
suite, dispose d’une structure matérielle capable d’exécuter ces graphes sans transformations
majeures.

Un réseau de Petri est constitué d’états et de transitions. Un état est associé & une action
particuliére qui peut par exemple étre une tache. Un état en cours d’exécution est identifié
par un unique jeton. Une transition est une condition logique permettant le passage du jeton
vers les états suivants. Par exemple, dans une divergence en ET, la validation de la transition
par un événement extérieur a pour effet de transmettre en paralléle le jeton & tous les états
suivants. Les réseaux de Petri ont la particularité d’étre bien adaptés & la description du
controle et offrent la possibilité de décrire avec efficacité le parallélisme d’exécution et de
controle. Ainsi, ces graphes décrivent explicitement toutes les dépendances de contrdle et de
données qui existent entre les taches, les processus et les applications.

L’OSoC doit conserver un modéle de programmation proche de celui initialement utilisé.
Par conséquent, les dépendances et les synchronisations entre les taches seront représentées
par la suite sous forme de graphes de taches. Ce formalisme a I'avantage de décrire avec
exactitude comment les taches interagissent entre elles et de permettre une compréhension
du comportement des applications, tout en facilitant leur analyse.

Ainsi, la séparation du controle et du calcul permet de disposer d’un coté de graphes de
dépendance et de 'autre de taches indépendantes. Par conséquent, ’exécution d’applications
sur ’OSoC nécessite une génération de code pour chacune des taches et une transformation
des réseaux de Petri en un code interprétable par 'OSoC. Le code généré dépend du type de
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ressource requis pour ’exécution. Le choix de la ressource la plus disposée pour exécuter la
tache doit étre fait avant la compilation.

4.2.2 ...a une modélisation haut niveau

En fait, 'utilisation de réseaux de Petri pour la programmation n’est pas habituelle pour les
développeurs de logiciel. Pour cette raison, il est souhaitable de mettre en ceuvre un niveau
d’abstraction supplémentaire pour une description des applications de plus haut niveau.

Néanmoins, ceci nécessite une étape de partitionnement et d’extraction du parallélisme,
afin d’identifier les relations de dépendances et l’ensemble des taches indépendantes. Ceci
consiste & former pour chaque application le plus grand nombre possible de taches dans
chaque processus, tout en respectant la nature des dépendances liées au grain de calcul du
systéme. Ce découpage peut se faire suivant les dépendances entre les données, ou suivant
les fonctionnalités des différentes taches. La taille minimale des taches peut également étre
soumise & des contraintes particuliéres nécessaires au bon fonctionnement du systéme. Les
étapes d’extraction peuvent ainsi donner lieu & une représentation différente sans changement
de 'ossature du code.

Comme le montre la figure 4.2-a, la conversion d’un langage itératif en un ensemble com-
posé d'un réseau de Petri et de taches indépendantes est relativement naturelle. Ainsi, la
dépendance de données qui lie les taches Al et A2 est représentée sous la forme de deux
cellules reliées entre elles par une transition. Ici la transition est la fin de I'exécution de Al
car la donnée A est alors disponible. Par conséquent, l'exécution de la tache A2 consiste
juste a attendre que la cellule correspondante soit activée et a affecter la tache indépendante
pré-compilée task A2 sur une ressource de calcul.

a) b)
o Casiran] C. >
A =task_A1();

Void process_A()

Process_A Process_A Process_B

R i task_A1(); . Void process_B()
B = task_A2(A);
oo} % Sync(task_A1); %
B =task_B1(A);
o}
I 4

F1G. 4.2 — Modéle de programmation de ’OSoC avec des réseaux de Petri. On extrait d’un c6té un
réseau de Petri décrivant toutes les dépendances de controle et de données et de 'autre des téches
indépendantes. Les dépendances peuvent étre décrites au sein d’'un méme processus (a) ou entre des
processus indépendants (b).

Dans un réseau de Petri tous les mécanismes de contrdéle peuvent étre représentés. Il est
possible de décrire des activations conditionnelles des taches (if ) ou des boucles d’exécution
(while ou for) grace a l'utilisation de divergences et de convergences en ET et en OU. Par
ailleurs, des synchronisations et des dépendances sont envisageables entre des processus indé-
pendants. Néanmoins, alors que les relations de controle et de données sont explicites et de
nature séquentielle & I'intérieur des processus, des mécanismes de synchronisation particuliers
sont nécessaires entre les processus. Ces dépendances doivent étre représentées sous forme de
sémaphores et non pas comme de simples liaisons (voir figure 4.2-b).
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4.2.8 Syntheése

En fait, le modéle de programmation de 'architecture SCMP-LC peut étre défini & différents
niveaux d’abstraction (figure 4.3). Depuis le niveau fonctionnel qui ne décrit pas explicitement
toutes les dépendances, au graphe de contréle et de données qui représente tous les liens qui
existent entre les processus, les taches et les applications. Cependant, chaque nouveau niveau
d’abstraction nécessite des outils logiciels particuliers pour arriver & une description sous
forme de réseaux de Petri.
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F1G. 4.3 — Les multiples niveaux de programmation de I’architecture SCMP-LC. Différents niveaux
de description peuvent étre utilisés : du niveau fonctionnel aux réseaux de Petri qui représentent toutes
les dépendances de controle et de données entre les taches. Les taches extraites sont indépendantes et
sont compilées pour seulement un type de ressource de calcul.

Le gain apporté par la mise en paralléle du calcul dépend principalement de ’étape de par-
titionnement. Plus I'extraction de taches indépendantes est importante et plus ’application
peut étre parallélisée et accélérée. L’exécution en paralléle de plusieurs applications indépen-
dantes dans les futurs systémes embarqués est bien adaptée a ce modéle de programmation.
Néanmoins, I'étape d’extraction est limitée par la complexité de mise en ceuvre des moyens
nécessaires a la parallélisation des téches.

Dans I'état actuel de ces travaux de thése, seul le dernier niveau de représentation est
directement exploitable par notre architecture. Seuls des outils de compilation des taches
indépendantes et de transformation des graphes d’application sont utilisés.

4.3 Gestion des tdaches et mise en cceuvre du controle

Notre modéle d’exécution doit gérer les dépendances entre les taches pour garantir 'inté-
grité et la cohérence des données. De ce point de vue, I'élément TSMU (Task Execution and
Synchronisation Management Unit) a un role trés important pour 'exécution de téches indé-
pendantes. Pour cela, une solution proche du RAC a été envisagée. Elle offre la possibilité de
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synchroniser des taches et de partager des ressources et contribue ainsi a réduire les surcotits
temporels présents dans les systémes paralléles.

4.8.1 Présentation du RAC

Le RAC permet la mise en ceuvre dynamique de réseaux de Petri [210]. Comme le montre
la figure 4.4, cette architecture peut exécuter plusieurs applications en paralléle. Pour cela,
cette structure matérielle asynchrone dispose d’un ensemble de cellules pour y implanter
les différents états des graphes d’application et d’un réseau d’interconnexion complétement
connecté pour autoriser une grande flexibilité. Au cours de I'exécution, chacun des graphes
d’application est étendu en fonction de la propagation d’un jeton d’exécution et des ressources
du RAC disponibles. Cette architecture est dite auto-adaptable. Une partie de ce travail de
thése a consisté & définir et & mettre en ceuvre ces mécanismes [211].

mémoire principale RAC
-
L/ | RAC Net mémoire de
b FreeFinder commandes
LeafFinder
L CAM
>

| application 1jation 2}/

événements commandes

F1G. 4.4 — L’architecture du RAC. La réception des événements conditionne la propagation des jetons
d’exécution dans les différents graphes d’application. Les derniéres cellules construites et représentées
en pointillé sont des cellules feuilles. Elles permettent ’extension des graphes d’application. La pré-
sence d’un jeton d’exécution sélectionne la commande correspondante. Plusieurs flots de commande
peuvent étre gérés concurremment.

Initialement, la premiére cellule de 'application dispose d’un jeton d’exécution. La tache
associée a cette cellule est alors exécutée via ’envoi d’une commande aux ressources de calcul.
Pour indiquer la fin de son exécution, un événement est retourné au RAC et le jeton est
propagé aux cellules suivantes de 'application. Ainsi, 'activation des taches des applications
a lieu suivant la propagation des jetons d’exécution et la géométrie de leur graphe. En paralléle,
le graphe se construit de maniére autonome en fonction des ressources disponibles. Tout
d’abord, un dispositif identifie les derniéres cellules des graphes appelées cellules feuilles. A
partir de ces cellules, d’autres ressources dans le RAC sont réservées pour étendre les graphes
d’application. Eventuellement, des cellules peuvent étre libérées si les taches correspondantes
ont déja été exécutées.

Le principe d’exécution des réseaux de Petri impose que les exécutions des taches soient
conditionnées par les taches précédentes et par la réception d’un événement extérieur. Ainsi,

le RAC ne délivre a un instant donné que les demandes d’exécution de taches indépendantes.
Toutes les conditions sont donc réunies pour que celles-ci s’exécutent sans perturbation jusqu’a
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I’établissement de leurs résultats finaux. De plus, les réseaux de Petri n’introduisent pas de
contrainte lors de la description du parallélisme de contréle puisque la propagation des jetons
vers toutes les cellules suivantes se fait simultanément. Les demandes d’exécution des taches
peuvent donc étre paralléles. Par ailleurs, il est possible de décrire des convergences ou des
divergences multiples et de synchroniser des processus entre eux.

Toutes ces propriétés offrent au RAC, donc a 'OSoC, la possibilité de gérer efficacement
un parallélisme de controle élevé et 'ordre d’exécution des taches. Une part importante de
la complexité de l'architecture SCMP-LC peut donc étre aisément résolue en utilisant une
telle architecture. Celle-ci souffre cependant d’un certain nombre de limitations. En effet,
elle n’a pas initialement été congue pour gérer des systémes temps-réel et des structures de
calcul similaires & I’architecture SCMP-LC. La sous-section suivante tente de les identifier et
d’apporter une réponse adaptée a chacune de ces limitations.

4.8.2  Modifications du RAC

Pour le temps-réel

Le RAC doit avoir un comportement prédictible et permettre la maitrise de ses temps
d’exécution pour supporter une utilisation sous des contraintes temps-réel. Cependant, dans sa
version actuelle [210], la construction des cellules intervient de maniére aléatoire et a une durée
indéfinie. Pour résoudre ce probléme, il faut respecter quatres dispositions complémentaires.

Premiérement, la taille des divergences et des convergences doit étre limitée pour majorer
le temps de construction. Dans le cas contraire, il faut considérer, lors de chaque extension du
graphe, que la cellule feuille ait la possibilité de créer des liens vers toutes les autres cellules.
Le pire temps de construction serait donc beaucoup trop important.

Deuxiémement, les demandes d’exécution et de construction doivent étre traitées dans
I’ordre en fonction de leur date d’arrivée. Pour cela, il faut sélectionner toutes les demandes
& un instant donné et empécher la prise en compte de nouvelles demandes tant qu’elles n’ont
pas toutes été traitées. Une mise a jour doit étre prévue en cas d’initialisation ou de libération
des cellules.

Troisiemement, pour limiter les constructions inutiles, il est préférable d’attendre que les
cellules feuilles aient un jeton d’exécution. Dans ce cas, la construction des cellules suivantes
a lieu pendant 'exécution de la tache.

Enfin, il faut étre capable d’effectuer des combinaisons d’événements afin de limiter le
nombre de cellules intermédiaires. Pour l'instant, un seul événement est associé & une cel-
lule. Pour prendre en compte un deuxiéme événement lors de la propagation du jeton, il
faut ajouter une cellule supplémentaire qui n’active aucune tache. Avec un dispositif de type
PAL (Programmable Array Logic), la construction de chaque cellule utile nécessite au plus la
construction d’une cellule intermédiaire.

Une fois toutes ces solutions mises en ceuvre, le temps de création d’une cellule (quel que
soit le nombre de destruction) peut étre borné. Le cas le plus défavorable lors de la construc-
tion d’une cellule est obtenu lorsqu’une divergence de taille maximale tente de se construire
et échoue lors de la derniére connexion. Alors, il faut annuler les constructions réalisées et
attendre la libération de suffisamment de cellules avant de recommencer. D’autre part, il faut
prendre en compte le fait que d’autres constructions concurrentes peuvent avoir lieu.
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Dans I'état actuel des développements du RAC, la construction d’une cellule nécessite
12 cycles et la libération 26 cycles (soit respectivement 60 et 130 ns a 200 MHz dans le cadre
d’une réalisation en technologie CMOS 0,13 um). Nous avons donc pu estimer le pire temps
de propagation des jetons a environ 1,6 us pour une divergence d’au plus 8 cellules. Pour un
fonctionnement transparent du RAC, il faut donc que la durée d’exécution d’une téche soit
supérieure ou égale & ce temps. Dans ce cas, les mécanismes internes du RAC liés & I'exécution
des taches n’ont pas d’incidence majeure puisque l’exécution est concurrente & la construction
de la tache suivante. Il faut en effet seulement 6ns & une cellule du RAC pour autoriser la
propagation des jetons et faire une nouvelle demande de configuration.

Pour la configuration avant ’exécution

L’étude du principe d’exécution de I'architecture SCMP-LC a montré que ’exécution de
chacune des taches nécessite préalablement une configuration. Celle-ci prépare les mémoires
partagées et configure le réseau d’interconnexion. Le cas échéant, elle pourrait configurer la
ressource de calcul correspondante si des ressources reconfigurables sont utilisées. Toutes ces
configurations induisent des cotits non négligeables sur les temps d’exécution. Par conséquent,
la possibilité de configurer une tache pendant ’exécution de ses taches précédentes permettrait
un gain de temps significatif.

L’intégration de cette nouvelle propriété nécessite de légéres modifications de la structure
actuelle du RAC. 1l suffit de mettre en ceuvre un mécanisme de double jeton pour autoriser
la configuration des ressources avant I’exécution des taches. La réception du jeton d’exécution
requiert ’exécution de la tache correspondante, tandis que le jeton de configuration envoie
une requéte de configuration au PMAU afin de préparer une mémoire libre a recevoir les
instructions ou les configurations. Le jeton de configuration est propagé aux cellules suivantes
lorsque les configurations des cellules précédentes sont terminées et qu’elles possédent un jeton
d’exécution. Le jeton d’exécution est quant & lui transmis lorsque les demandes d’exécution
des téaches précédentes ont été validées. L’exécution d’une tache n’est possible que si la cellule
correspondante a été préalablement configurée et qu’elle posséde un jeton d’exécution. Par
ailleurs, la fin d’exécution d’une tache a lieu lorsque tous les traitements et tous les transferts
de données ont été effectués. La figure 4.5 illustre ce fonctionnement.

Au début de l'exécution d’un graphe d’application, la tache initiale contient un jeton de
configuration et d’exécution. Les demandes d’exécution et de configuration sont prises en
compte par niveau. Ceci signifie que chaque ensemble de demandes est traité avant d’en ac-
quérir un nouveau. Ceci ne garantit cependant pas que les demandes d’exécution arrivent
aprés les configurations. En effet, si la durée de configuration est supérieure a la durée d’exé-
cution des taches précédentes, la tache peut devoir attendre sa configuration. Les jetons de
configuration et d’exécution doivent étre pris en compte dés leur arrivée quel que soit ’état des
cellules. Pour éviter des configurations inutiles ou prématurées, les configurations ne doivent
pas avoir lieu en avance lors de convergence en ET et de divergence en OU.

Pour la création dynamique des applications

Le RAC est capable de construire dynamiquement de nouveaux graphes d’application, mais
il ne peut pas en créer ou en supprimer au cours de I’exécution. Néanmoins, les modifications
nécessaires sont relativement simples & mettre en ceuvre. Tout d’abord, il faut intégrer une
cellule supplémentaire capable de détruire les jetons de configuration et d’exécution pour
permettre la fin de 'exécution des différents graphes présents dans le RAC.
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F1G. 4.5 — Gestion de l’exécution et propagation des jetons de configuration et d’exécution. La
configuration est requise au début de l'exécution de la tache précédente. Une cellule peut contenir
deux jetons. Le jeton de configuration est propagé vers les taches suivantes dés que le jeton d’exécution
est recu.

Ensuite, I'identification des taches doit permettre de dissocier des taches n’appartenant pas
& la méme application. En effet, on doit identifier les taches & supprimer lors de la réception
d’une demande de fin d’exécution d’une application. Pour cela, il faut mettre en ceuvre un
systéme d’identification des taches permettant d’associer chaque téche & une instance d’ap-
plication.

L’utilisation du RAC existant n’est pas envisageable pour un systéme temps-réel. Néan-
moins, la mise en ceuvre de quelques modifications permet d’obtenir un élément de controle
mieux adapté & nos besoins. En effet, il est capable de prendre en charge la gestion des
dépendances entre les taches, les synchronisations et les préséances d’exécution. Il est parti-
culiérement bien adapté a notre modéle d’exécution. Nous allons maintenant détailler dans
la section suivante sa mise en ceuvre dans l'architecture OSoC.

4.3.8 Mise en ceuvre de la sélection dynamique des taches

Afin d’étre utilisé dans ’OSoC et constituer ’élément TSMU, le RAC doit intégrer toutes
les modifications précédemment proposées et ne pas étre conservé dans son intégralité. En
fait, la mémoire de commandes du RAC est remplacée par un dispositif permettant d’adapter
sa structure aux besoins de ’OSoC (voir figure 4.6). L’OSoC requiert des informations sur les
caractéristiques des taches et le RAC ne délivre que des signaux d’état qui indiquent si un
jeton d’exécution ou de configuration est présent.

Le RAC fournit des ensembles de signaux appelés EXEC TASK et CONF_ TASK. Le
nombre de ces signaux est égal au nombre de cellules qui constituent le RAC. Le signal
EXEC TASK correspond a la présence d’un jeton d’exécution et le signal CONF _TASK a
celle d’un jeton de configuration. Chacun de ces signaux pilote une ligne mémoire contenant
des informations d’exécution ou de configuration. A titre d’exemple, ces données précisent
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F1G. 4.6 — Intégration du RAC dans I’OSoC. L’élément TSMU est composé du RAC et de dispo-
sitifs de mémorisation et de sélection. Ces derniers fournissent aux autres éléments les informations
nécessaires pour I'ordonnancement et I’allocation des taches.

le WCET de la tache, son échéance, sa périodicité ou le type de ressource associée a son
exécution. Elles indiquent également des informations nécessaires a I'identification des taches
et des événements qui sont associés & leur fin d’exécution.

Pour permettre I'exécution simultanée de plusieurs applications et de plusieurs instances
d’une méme application, chaque tache ou événement est associé & un identifiant particulier.
Un mot de 16 bits est utilisé a cette fin. Il contient 'identifiant de 1’application (4 bits), le
numéro d’instance de l'application (4 bits) et I'identifiant de la tache de 'application (8 bits).
Ceci lui permet d’exécuter 256 applications en paralléle, ou encore 65536 taches différentes
pour une taille limitée de ’'OSoC. Une taille d’identifiant supérieure permettrait d’augmen-
ter encore les possibilités de ’OSoC. Ainsi, I'ordonnancement, ’allocation et ’exécution des
taches utilisent toujours ce principe d’identification. Chaque demande de configuration ou
d’exécution contient 'identifiant de la tache.

A chaque nouvel ordonnancement, le signal RD est envoyé par le SU pour lire séquentiel-
lement chaque nouvelle demande de configuration ou d’exécution. Une demande est valide
lorsque le signal provenant de ’OSoC active la ligne mémoire correspondante. C’est l'oc-
casion de configurer les autres éléments de I’OSoC avec les informations recueillies. A la
réception d’une fin de configuration END CONF ou d’une fin d’exécution END EXEC par
le SU, celui-ci transmet ces événements via le CU au RAC. Chacun d’entre-eux est envoyé
séquentiellement avec le signal WR en utilisant une mémoire CAM. Celle-ci permet de lier
Iidentifiant regu & la cellule correspondante du RAC. La propagation des jetons de confi-
guration et d’exécution a alors lieu et les prochaines taches a configurer ou & exécuter sont
activées.
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4.8.4  Conclusion

Cette troisiéme section a détaillé la mise en ceuvre de la sélection des taches. Nous avons
vu que l'utilisation du RAC, moyennant quelques modifications, parvient & répondre & une
grande partie des contraintes liées a notre modéle d’exécution. Il gére :

— les dépendances entre les taches;

— les accés aux ressources partagées ;

— le parallélisme de controle;

— les traitements non-déterministes ;

— et la cohérence et de l'intégrité des données.

De plus, 'utilisation d’un deuxiéme jeton pour les configurations devrait limiter la péna-
lité de chargement des mémoires partagées. Néanmoins, cette étape de sélection des taches
n’est pas suffisante pour respecter des contraintes temps-réel et optimiser 'occupation des
ressources. En effet, si I'on dispose d’'un nombre de ressources de calcul limité, il faut faire
un choix entre les taches a exécuter. Pour cela des étapes d’ordonnancement et d’allocation
doivent étre mises en ceuvre. Elles seules contribuent au respect de nos contraintes d’exécu-
tion et & I'obtention de bonnes performances. La section suivante présente les mécanismes
d’ordonnancement utilisés dans ’'OSoC.

4.4 Ordonnancement des tdches

L’ordonnancement des taches détermine, parmi un ensemble de taches prétes & étre exé-
cutées, celles qui doivent étre exécutées en premier lieu. La décision peut reposer sur de
nombreux critéres. Pour cette raison la littérature propose de multiples solutions. Le choix
de lalgorithme d’ordonnancement a des incidences directes sur les performances et doit donc
faire I'objet d’une étude approfondie. En accord avec les deux premiers chapitres, nous nous
intéresserons plus particulierement aux techniques d’ordonnancement de taches non-temps-
réel, temps-réel ou limitant la consommation d’énergie sur de multiples ressources de calcul
identiques. La gestion de I’hétérogénéité de notre architecture de calcul sera évoquée dans la
section 4.5.

4.4.1  Ordonnancement non-temps-réel multiprocesseur

Le probléme de 'ordonnancement de taches sur de multiples ressources de calcul est connu
pour étre NP-complet [212]. Seules des heuristiques tentent d’approcher la solution optimale
conduisant & un temps d’exécution minimal.

Les caractéristiques de ’architecture de calcul ont un impact important sur le choix de I’heu-
ristique. Dans le cadre de notre étude, nous considérons uniquement des ressources de calcul
identiques, des taches indépendantes et des communications non bloquantes. Par ailleurs, on
suppose que les durées des taches et le nombre de ressources de calcul sont connus avant
I’exécution. La possibilité d’exécuter des taches sur un nombre variable de processeurs, en-
core appelées tdches malléables, n’est pas autorisée malgré le gain en performance qu’il est
possible d’obtenir [213, 214, 215|. En effet, ceci suppose une nouvelle compilation de la tache,
ou d’avoir a disposition de multiples codes pré-compilés pour chacune des taches. Le cofit
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induit par les ressources de mémorisation serait trop important. Tous ces choix sont donc en
accord avec les propriétés de ’architecture SCMP-LC présentée précédemment.

FEtat de ’art

Le probléme de I'ordonnancement de tdches non-malléables pour ces modéles d’architecture
a été largement étudié dans la littérature [216]. Les solutions peuvent étre regroupées en
quatre catégories : les algorithmes de recherche aléatoire, les algorithmes d’agrégation, les
algorithmes de duplication et les algorithmes de liste.

Les algorithmes génétiques sont les algorithmes de recherche aléatoire les plus utilisés. Ils
explorent I'espace des solutions possibles afin de retenir celle qui engendre un temps d’exé-
cution minimal. Ce sont certainement les solutions qui obtiennent aujourd’hui les meilleurs
résultats. Cependant, leur temps d’exécution et la complexité matérielle nécessaire pour les
mettre en oceuvre sont significativement plus importants que les autres approches d’ordonnan-
cement [217, 218]. De plus, leur gain en performance ne justifie pas leur utilisation comparé a
des algorithmes plus simples & mettre en ceuvre, a savoir les algorithmes de liste [219, 220].

Les algorithmes d’agrégation regroupent des taches entre elles en fonction de leur granu-
larité et des communications. Ils déduisent ensuite le nombre optimal de PE nécessaires a
I'exécution de chaque groupement [221]. Cette méthode donne de bons résultats. Cependant,
la constitution d’agrégats se révéle difficile et coliteuse & mettre en ceuvre.

De méme, les algorithmes de duplication peuvent produire de trés bons résultats mais
induisent d’importants besoins en ressources matérielles [222]. Ces algorithmes dupliquent les
taches en favorisant I’exécution, sur les mémes ressources de calcul, des taches possédant des
relations de dépendances de données. Ceci limite les communications et les temps d’attente,
mais le nombre de ressources de calcul augmente avec le nombre de prédécesseurs possibles.

Enfin, la simplicité et la rapidité des algorithmes de liste en font des méthodes d’ordonnan-
cement bien adaptées pour une mise en ceuvre matérielle. En effet, méme si ces heuritiques
peuvent sembler moins performantes en simulation, le surcofit en temps nécessaire & 1’or-
donnancement est négligeable comparé aux autres solutions. Un ordonnancement de liste se
décompose en deux parties distinctes. Dans un premier temps, une liste triée est construite
selon une grandeur caractéristique. Puis, chaque tache est ordonnancée suivant 1’ordre imposé
par la liste sur un ou plusieurs PE.

Les algorithmes de liste

Ainsi, contrairement aux autres solutions, les algorithmes de liste peuvent étre aisément
réalisés. Des comparaisons et éventuellement des permutations doivent étre mises en ocuvre
pour établir une liste triée. En fait, le probléme de 'ordonnancement de taches est similaire
a celui rencontré dans I'emballage optimal (bin-packing) largement étudié dans la littérature.
Certaines des approches proposées supposent un nombre illimité de ressources de calcul, des
exécutions sans contrainte de précédence, ou par exemple des durées d’exécution identiques
pour toutes les taches a ordonnancer [216, 223, 224, 225|.

D’autres, plus proches de notre cas d’étude, atteignent de bonnes performances, mais néces-
sitent des algorithmes de complexité importante [226]. Par exemple, Jansen et al. considérent
I'ordonnancement de n taches indépendantes afin de minimiser le temps total d’exécution
[227]. Ce modéle d’approximation polynomial suppose que chaque tiche peut étre exécutée
avec un seul PE et optimise une fonction de cott induite par I’ensemble des taches. Dans [228],
Topcuoglu et al. proposent deux algorithmes : le Heterogeneous Earliest-Finish-Time (HEFT)
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et le Critical-Path-On-a-Processor (CPOP). Dans l'algorithme HEFT, les priorités des taches
dépendent du temps restant a chaque tache pour terminer leur exécution. L’algorithme CPOP
minimise un chemin critique en fonction des cotits associés & chaque tache, les cofits étant de
nature quelconque. Ces approches nécessitent de connaitre le temps courant d’exécution pour
chacune des taches, alors méme que des téches non-temps-réel doivent pouvoir s’affranchir
d’une telle complexité. Par ailleurs, la réévaluation dynamique des critéres d’ordonnancement
induit un surcofit temporel et une augmentation de la consommation d’énergie due aux accés
constants aux ressources de mémorisation.

Finalement, ces derniéres années, ces heuristiques se sont de plus en plus complexifiées dans
le but d’obtenir de meilleurs résultats, sans prendre en considération la faisabilité de leur mise
en ceuvre matérielle. Il est important de savoir se limiter en complexité et en optimalité, afin
de proposer des heuristiques d’ordonnancement adaptées. Un simple tri de taches suivant la
durée d’exécution (LTF : Longest Task First), ou le nombre de ressources de calcul nécessaire
a exécution des taches (LATF : LArgest Task First) [229], peut se révéler intéressant.

D’autre part, de nombreuses heuristiques ont été proposées, mais peu de techniques d’allo-
cation ont été évaluées. Pourtant, leur efficacité a un effet important sur 'ordonnancement
des taches [230]. La principale solution proposée consiste a paralléliser les taches (taches mal-
léables). Cependant, une allocation dynamique peut aussi apporter une amélioration signifi-
cative sur 'ordonnancement, tout en répartissant la complexité algorithmique. Une méthode
d’allocation dynamique peut assigner des taches en accord avec la disponibilité des ressources
au cours de 'exécution.

L’algorithme LLD

Ainsi, ces travaux de thése ont conduit & proposer un algorithme d’ordonnancement de
liste appelé Level-by-level and Largest-task-first scheduling with Dynamic-resource-occupation
(LLD) [231]. Si ce type d’ordonnancement est partiellement introduit dans [229], la principale
innovation réside dans sa stratégie d’allocation qui améliore sensiblement les performances.

Dans un premier temps, cette heuristique trie de maniére décroissante les taches selon le
nombre de PE nécessaire a leur exécution. Si l'on considére §(7;) comme étant le nombre de
PE nécessaire a I’exécution de la tache T; et 7(T;) sa durée d’exécution, alors le tri d’une liste
C' de n taches indépendantes telles que C' = {17, T5, ... T, } est tel que §(11) > 6(13)... > 6(T7,).
Par ailleurs, si §(T;) = §(T}) et 7(T3) > 7(Tj), alors T; est exécutée avant 7.

Dans un deuxiéme temps, en accord avec la disponibilité des ressources, la tache la plus
prioritaire de la liste triée est allouée sur les ressources de calcul. Ce processus est répété
jusqu’a ce que l'allocation de toutes les taches de la liste ait été effectuée. La complexité de
I'algorithme ainsi obtenu est du type O(n x P), o P est le nombre de ressources de calcul.

La figure 4.7 présente un exemple d’ordonnancement LLD (a), ainsi que le résultat obtenu
en utilisant I'algorithme FCFS (First Come First Serve) qui ordonnance les taches suivant
leur date d’arrivée (b). Aprés 'exécution de la premiére tache Ty, la liste C' des taches prétes
a étre exécutées, est composée de {17, T, T5}. Avec lalgorithme LLD, la tache nécessitant
le plus de ressources de calcul est prioritaire. Par conséquent, la tiche T est ordonnancée
puisque 'on dispose de suffisamment de ressources pour ’exécuter. Les taches suivantes de la
liste de taches courante doivent alors attendre la fin de 'exécution de T3.

Le manque de politique d’ordonnancement peut induire un ordonnancement moins efficace,
comme le montre la figure 4.7 (b) avec un exemple d’ordonnancement FCFS. L’ajournement
de l'exécution de la tache T1 empéche 1’éligibilité des taches suivantes et 1'utilisation optimale
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des ressources. Pour mieux s’en rendre compte, nous allons comparer différents algorithmes
de liste avec notre heuristique LLD.
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F1G. 4.7 — Ordonnancement de taches non-temps-réel avec 1’algorithme LLD. L’ordonnancement du
graphe d’application sur 4 ressources de calcul identiques peut donner lieu & des résultats différents.
La durée d’exécution obtenue avec un algorithme FCFS (b) est 30 % plus longue que celle obtenue
avec un algorithme LLD (a).

Comparaison des algorithmes de liste

Cette étude comparative évalue les performances de différents algorithmes ayant une com-
plexité algorithmique et de mise en ceuvre matérielle équivalente a I’algorithme LLD [231]. Elle
estime également l'efficacité de ’association d’une méthode d’allocation dynamique & diffé-
rents algorithmes de liste. Ces derniers comportent 'extension DRO pour Dynamic Resource
Occupation. Chacun des algorithmes comparés est présenté par la suite.

L’algorithme LTF favorise l'allocation des taches dont les durées d’exécution sont les plus
longues [215]. D’autre part, 'algorithme STF (Shortest Task First) consiste a trier les taches
suivant les durées d’exécution les plus courtes. Ensuite, I'algorithme SLEAT ordonnance
et alloue itérativement toutes les taches nécessitant plus de g PE [232|. Ensuite, les taches
restantes sont triées suivant leur durée d’exécution, en créant deux groupes de g PE contigués.
Enfin les taches sont ordonnancées soit sur le premier groupe de PE, soit sur le deuxiéme, en
favorisant le groupe de PE dont la durée d’exécution totale courante est la plus faible.

Les algorithmes proposés par Coffman et al. [233] sont au nombre de trois : le Next-Fit-
Decreasing-Height (NFDH), le First-Fit-Decreasing-Height (FFDH) et le First-Fit-Increasing-
Height (FFIH). Ils définissent des niveaux qui représentent temporellement des étapes pos-
sibles d’ordonnancement. L’algorithme NFDH alloue la prochaine tache préte a étre exécutée
sur les ressources les plus & gauche sur le niveau courant. S’il n’y a pas suffisamment de res-
sources, le niveau est fermé et un nouveau est créé a la fin de 'exécution de la plus longue
tache du niveau courant précédent. Au contraire, ’algorithme FFDH ne ferme pas les niveaux.
Enfin, 'algorithme FFIH propose de trier préalablement la liste des taches & ordonnancer en
favorisant les durées d’exécution les plus courtes. Ceci diminue les performances de 1’ordon-
nancement, mais permet de réduire les temps de réponse moyens des taches dans le but
d’améliorer la réactivité du systéme.

Cependant, cette comparaison ne permet pas de garantir I'efficacité de notre solution, car il
est impossible d’avoir une idée de ses performances par rapport & des algorithmes plus élabo-
rés. Pour cette raison, nous les comparons également aux algorithmes IDEAL et OPTIMAL.
L’algorithme IDEAL ordonnance les taches en les compactant le plus possible, sans respecter
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le nombre de ressources utilisées ou leur parallélisme. Méme si cet algorithme n’a aucune
signification réelle, il représente la limite haute que pourrait atteindre n’importe quelle heu-
ristique. Au contraire, ’algorithme OPTIMAL n’est pas une heuristique. Il évalue toutes les
possibilités d’ordonnancement et ne garde que la solution qui aboutit au temps d’exécution le
plus court. Bien stir, puisque le probléme est NP-complet, cet algorithme nécessite un temps
trés long d’exécution. Le nombre de taches qu’il est possible d’ordonnancer est limité. En
pratique, nous n’avons pu évaluer cette solution que pour un nombre de PE inférieur ou égal
a 8.

Afin d’évaluer la qualité de chacun de ces algorithmes, un nombre important de listes de
taches indépendantes a été généré aléatoirement. Chaque liste correspond & un niveau d’exé-
cution créé par le TSMU. Nous considérons que 7(7;) € [1..100], que 6(7;) € [1..P] avec
P = {4,8,16, 32}, et que le nombre de taches indépendantes de chaque liste est de 30 (ceci
correspond au nombre de taches que peut renvoyer simultanément la structure du RAC'). Une
étude statistique basée sur une distribution uniforme garantit la généricité du comportement
des différents algorithmes. Par ailleurs, le nombre de PE choisi est une puissance de deux
afin de pouvoir effectuer la comparaison avec I'algorithme SLEAT. Enfin, nous définissons
laccélération A(H) d’une heuristique H, en comparaison avec une absence de politique d’or-
donnancement (FCFS). Pour l'ordonnancement d’une liste C' de taches indépendantes, cette
valeur est donnée par I’équation (4.1).

 FCFS(C) - H(C)
AH) = —FcFs0)

(4.1)

Ainsi par exemple, l'accélération A(LLD) de I'exemple présenté figure 4.7 atteint 21% et le
taux d’occupation des PE est de 86, 7% comparé a 68,4% avec un ordonnancement FCFS.

Résultats de l’étude comparative

Comme le montrent les figures 4.8 (a,b), les qualités des solutions STF et LTF sont assez si-
milaires et meilleures que le NFDH. Il est important de noter que I'algorithme LATF a de trés
bons résultats par rapport a ceux obtenus avec les heuristiques STF, LTF ou SLEAT. Il était
attendu que le taux d’occupation des PE soit meilleur puisque le but de cet ordonnancement
est de favoriser 'occupation des ressources. L’algorithme SLEAT atteint de bonnes perfor-
mances mais celles-ci diminuent toutefois avec le nombre de PE. En fait, cette heuristique a
un important inconvénient puisque chaque tache qui utilise plus de g PE, est séquentielle-
ment exécutée sans prendre en compte les ressources libres. Par exemple, une tache utilisant 9
PE sur une plateforme disposant de 16 PE alloue seulement 56% des ressources durant toute
I’exécution de cette tache.

Finalement, trois heuristiques se détachent des autres solutions et se rapprochent des ré-
sultats obtenus avec I'algorithme IDEAL. Ainsi, n’importe quel algorithme, dont les perfor-
mances sont meilleures que ces heuristiques, apporterait seulement une amélioration moyenne
de 7% sur le temps total d’exécution. Cependant, plus les résultats espérés doivent s’appro-
cher de 'optimal et plus la complexité algorithmique et matérielle augmente. Ainsi, I'effort
dépensé pour atteindre une faible amélioration serait perdu par la latence nécessaire pour
générer une solution d’ordonnancement. L’algorithme FFDH atteint de bonnes performances
comme [215] le laissait entrevoir. Ce qui est plus inattendu est le résultat obtenu en utili-
sant conjointement une allocation dynamique et ’algorithme LTF. En effet, avec finalement
peu de complexité supplémentaire, I’accélération est augmentée de 10 % avec une allocation
dynamique. Enfin, 'algorithme LLD proposé dans ce mémoire atteint les meilleurs résultats.
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F1g. 4.8 — Comparaisons des algorithmes de liste. Ces résultats présentent : (a) 'accélération
moyenne, (b) 'occupation moyenne des ressources de calcul, (c) la distribution de l'occupation
moyenne sur 4 ressources de calcul, (d) la distribution de 'occupation moyenne sur 32 ressources
de calcul et (e) la distribution de l’accélération moyenne pour 4 et 32 ressources de calcul. Le tirage
aléatoire des listes de taches a trier suit une loi uniforme.

Les figures 4.8 (c,d,e) représentent la fréquence des résultats obtenus. Elles mettent en évi-
dence les trés bonnes propriétés obtenues avec 'algorithme LLD et I'intérét d’utiliser une
technique d’allocation dynamique. En fait, seuls les algorithmes possédant une politique d’al-
location élaborée atteignent des performances intéressantes. Si maintenant nous nous intéres-
sons a une distribution exponentielle du nombre de ressources nécessaires avec une moyenne
égale a % les performances de I'algorithme LLD restent stables alors que celles des algorithmes
LTF DRO et FFDH augmentent (figure 4.9-a). Ces derniers ont donc encore de meilleurs ré-
sultats lorsque les taches nécessitent moins de processeurs pour s’exécuter. De méme, la figure
4.9-b atteste des trés bonnes propriétés des algorithmes de liste malgré leur faible complexité,
ici représentés par ’algorithme LLD. Par conséquent, les possibles améliorations apportées
par n’importe quelle autre heuristique seraient d’un intérét limité.

Tous ces résultats montrent que le choix du type de tri a un effet significatif sur la qualité de
I’ordonnancement et les performances. Malheureusement, notre modéle d’exécution n’autorise
pas I'exécution d’une tache sur plusieurs ressources de calcul. En effet, les communications
entre les ressources étant difficiles, 'exécution des taches en seraient pénalisée. Par conséquent,
nous avons choisi de mettre en ceuvre dans I’OSoC I'algorithme LTF DRO pour ses trés bons
résultats et sa grande simplicité, pour ordonnancer les taches non-temps-réel. Celles-ci seront
exécutées seulement lorsqu’une ressource de calcul sera disponible et qu’aucune tache temps-
réel ne sera en attente d’exécution. L’ordonnancement des taches temps-réel fait quant a lui
I'objet de la sous-section suivante.
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F1G. 4.9 — Comparaisons des algorithmes de liste et mise en évidence de leurs limitations. La figure
(a) représente 'accélération moyenne pour une distribution exponentielle (u=P/4) et la figure (b)
l’accélération moyenne de l'algorithme LLD en comparaison avec les algorithmes IDEAL et OPTI-
MAL.

4.4.2  Ordonnancement temps-réel multiprocesseur

Contrairement & ’ordonnancement monoprocesseur temps-réel évoqué dans le second cha-
pitre (sous-section 2.1.2), nous disposons a ce jour de peu de résultats sur 'ordonnancement
multiprocesseur temps-réel.

Deux techniques d’ordonnancement peuvent étre distinguées : 'ordonnancement global et
par partitionnement (234, 120] (voir figure 4.10). Il est cependant possible de définir des solu-
tions intermédiaires comme le semi-partitionnement [235]. Le lecteur pourra consulter [236]
pour une taxinomie compléte. Il faut souligner que dans la plupart des cas, ces deux approches
sont incomparables |237, 50]. Autrement dit, il y a des ensembles de téches périodiques ordon-
nangables avec une approche globale pour lesquels aucun partitionnement n’existe. L’inverse
est également vérifiable. Ce résultat souligne l'intérét d’étudier ces deux approches.

Fi1G. 4.10 — Ordonnancement temps-réel multiprocesseur. L’ordonnancement par partitionnement
associe des ensembles de taches a chaque processeur élémentaire (PE). Les migrations des taches sont
impossibles (a). Au contraire 'ordonnancement global dispose d’une unique file de taches éligibles (b).
Chaque tache peut étre exécutée sur n’importe quelle ressource de calcul. Au cours de ’exécution, la
migration des taches est possible.

Ordonnancement par partitionnement

L’ordonnancement par partitionnement repose sur la constitution de sous-ensembles dis-
joints de taches [124, 123|. Chaque sous-ensemble est ensuite ordonnancé suivant une stratégie
d’ordonnancement locale monoprocesseur, sur une ressource de calcul qui lui est propre. Les
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taches ne sont alors pas autorisées & migrer d’un processeur a ’autre, quelle que soit la charge
de calcul de chacune des ressources. Généralement, ce partitionnement est réalisé hors-ligne.

L’approche hors-ligne semble étre la solution au probléme d’ordonnancement puisqu’elle
permet de le transformer en un ensemble de sous-problémes monoprocesseurs. En effet, on
connait 'optimalité des algorithmes temps-réel dans un environnement monoprocesseur et
il est méme envisageable d’utiliser des politiques d’ordonnancement en ligne & contrainte
temporelle [238].

Cependant, pour un nombre m de processeurs fixé, il est démontré dans [50] qu’il n’est
pas possible de garantir un taux d’occupation supérieur a mTH quel que soit I’heuristique ou
I’algorithme utilisé. En effet, trouver un partitionnement optimal est équivalent au probléme
de bin-packing évoqué dans la sous-section précédente. Seules des heuristiques similaires au
probléme non-temps-réel peuvent étre utilisées pour déterminer des sous-ensembles condui-
sant & minimiser la durée d’exécution globale. Seulement, avec des taches temps-réel, il faut
considérer le pire cas pour dimensionner le systéme. Par conséquent, ceci conduit & une sous-

exploitation des ressources de calcul.

Par ailleurs, elle induit un ordonnancement des taches statiques et la charge de calcul ne
peut pas étre répartie au cours de I’exécution. Par exemple, si un sous-ensemble se termine pré-
maturément, le processeur devenu disponible ne pourra pas décharger les autres processeurs
pour réduire la durée globale d’exécution. Pour cette raison, d’autres approches consistent &
autoriser la migration des taches entre les ressources de calcul.

Ordonnancement global

Ainsi, Pordonnancement global applique une unique stratégie d’ordonnancement [239]. Elle
consiste principalement & trier les taches éligibles et a les allouer suivant leur niveau de
priorité sur les ressources de calcul disponibles. Toutes les taches peuvent étre allouées sur
tous les processeurs capables de les exécuter. Par ailleurs, si I’algorithme choisi le permet, son
utilisation peut demander la préemption puis la migration d’une tache au cours de I’exécution.

Méme si cette approche n’a pas connaissance des exécutions futures pour prendre des dé-
cisions, I’allocation peut prendre en compte 1’état courant des processeurs pour répartir la
charge de calcul. La possibilité de préemption et de migration permet de modifier les choix
effectués en fonction de l'arrivée de nouvelles taches & ordonnancer. Ainsi, cette approche
est de toute évidence plus générale que le partitionnement. Surtout, elle offre suffisamment
de flexibilité pour adapter dynamiquement la charge de calcul entre toutes les ressources de
calcul.

Les algorithmes d’ordonnancement global peuvent étre basés sur des priorités statiques,
des priorités dynamiques Event-Triggered (ET, i.e. job-level dynamic), ou des priorités dy-
namiques Time-Triggered (1T, i.e. fully-dynamic). Comme nous 'avons vu dans le second
chapitre, ’approche statique ne peut pas convenir & nos besoins applicatifs. Par conséquent,
nous nous intéresserons essentiellement aux deux approches dynamiques.

Ordonnancement dynamique ET L’ordonnancement dynamique sur événement le plus
utilisé est 'ordonnancement EDF. Il fait d’ailleurs ’objet de nombreuses études pour évaluer
son utilisation sur des architectures multiprocesseurs. Les résultats les plus intéressants ont
été obtenus par Carpenter et al. pour un ensemble de taches indépendantes sur une structure
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constituée de m ressources identiques [50]. Ils ont démontré que n’importe quel ordonnan-

cement EDF conduit a un taux d’occupation des ressources compris entre 5" et ”5—;1

D’autre part, Philips et al. ont montré que le surdimensionnement du systéme peut conduire
a une solution ordonnangable [240]. Ainsi, un ensemble de taches faisables sur m processeurs
identiques est ordonnancable avec EDF si chacun des processeurs a une puissance de calcul
(2 — %) fois plus grande que le systéme d’origine [241]. Mais cette technique par augmenta-
tion induit une sous-occupation des ressources de calcul et donc une rédution de Defficacité
transistor.

En fait, il n’existe pas d’ordonnancement optimal et cela quel que soit l'algorithme en
ligne ET utilisé. Hong et al. ont montré que 'optimalité n’est pas possible & partir de deux
ressources de calcul et de deux échéances distinctes [242]. Ceci peut néanmoins étre nuancé
si 'ordonnancement exploite des paramétres supplémentaires comme la date d’arrivée des
taches, ou si les priorités dépendent de I’écoulement du temps.

Ordonnancement dynamique TT Les ordonnancements par écoulement de temps les
plus utilisés sont basés sur les algorithmes LLF et Pfair. Carpenter et al. ont également
montré que ces algorithmes sont les seuls a pouvoir ordonnancer les taches en utilisant toute la
puissance de calcul disponible. N’importe quel ordonnancement avec un algorithme dynamique
TT conduit & un taux d’occupation des ressources inférieur & m, soit le maximum possible.

Ainsi, le fait d’adjoindre des informations temporelles & I’ordonnancement permet d’envi-
sager des algorithmes optimaux. C’est le cas des algorithmes Pfair [50, 243|. Ces algorithmes
exécutent les taches par partie en allouant une fenétre d’exécution temporelle de taille iden-
tique & chacune des sous-taches constituant la tache. Il existe aujourd’hui trois algorithmes
d’ordonnancement Pfair optimaux : PF [244], PD [245] et PD? [246]. Chacun d’eux applique une
politique proche de EDF pour 'ordonnancement des sous-taches. Malheureusement, méme si
cette stratégie est optimale, elle nécessite un nombre trés important de préemption et condui-
rait en pratique a une sous-utilisation des ressources de calcul.

L’algorithme LLF peut engendrer potentiellement autant de préemptions mais celles-ci ne
sont pas systématiques comme avec les algorithmes Pfair. Par conséquent, le nombre de
préemptions est inférieur. Néanmoins cet algorithme n’est pas optimal, méme si la durée des
taches, leur date d’activation, ou les échéances sont connues a priori [247]. Les figures 4.11
et 4.12 illustrent & travers deux exemples les problémes d’optimalité de l'algorithme LLF
comparé a EDF [248, 249|. Le dernier exemple montre d’ailleurs l'inexactitude des résultats
de Leung [250] qui affirmaient que tout ensemble de téches ordonnangable avec EDF l'est
aussi avec LLF.

Contrairement aux algorithmes Pfair ou EDF, trés peu de travaux ont porté sur les algo-
rithmes LLF pour multiprocesseur. Sdez et al. ont cependant montré par simulation les trés
bonnes performances de 1’algorithme LLF comparé a d’autres algorithmes dont le EDF [251].
Pourtant, aucun résultat général ne certifie 'intérét d’utiliser un algorithme LLF.

Anomalies d’ordonnancement et synthése

En fait, il n’existe pas de solutions parfaites. Il faut peut-étre méme douter d’en trouver
une, tant les recherches dans ce domaine ont été nombreuses depuis plus de vingt ans. Les
seules solutions optimales que sont les algorithmes Pfair sont des approches intéressantes en
théorie, mais n’ont pas de sens en pratique. Il est néanmoins possible de trouver une solution
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Fi1G. 4.11 — Probléme avec un ordonnancement EDF pour multiprocesseur. Une fléeche montante
indique la date d’activation d’une tache et une fléche descendante son échéance. Une tache T; est
caractérisée par sa date d’activation A; et son échéance D;. L’ordonnancement EDF ne permet pas a
la tache T3 de respecter son échéance (a), alors que ordonnancement LLF conduit & une utilisation
optimale des ressources (b).
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F1G. 4.12 — Probléme avec un ordonnancement LLF pour multiprocesseur. L’ordonnancement EDF
permet & toutes les taches de respecter leurs échéances (a), tandis que le LLF ne permet pas a la tache
T3 de s’exécuter avant son échéance (b).

pour que les préemptions soient négligeables et pour découper chaque tache en sous-taches
de taille équivalente. Il reste donc les solutions d’ordonnancement EDF et LLF.

Avant de prendre une décision, il faut néanmoins nous intéresser aux anomalies d’ordon-
nancement qui peuvent apparaitre en environnement multiprocesseur. Nous parlons d’ano-
malie lorsqu’un changement intuitivement positif dans un systéme ordonnancable conduit au
non-respect des échéances. Ce terme s’applique également lorsqu’un ordonnancement peut
conduire aléatoirement & des solutions ordonnancables ou non-ordonnancables pour un méme
systéme. Dans ce dernier cas, on parle également de tie-break.

Ainsi, il a été démontré dans [252| que le changement de priorité des taches, 'accroissement
du nombre de processeurs, la réduction de la durée d’exécution d’une tache, I’'augmentation
de sa période d’activation, ou la diminution des contraintes de précédence, peuvent conduire
a une augmentation de la durée d’exécution, voire & des dépassements des échéances. La
considération de ces anomalies est trés importante. Le retard d’activation d’une téche, ou la
réduction de sa durée d’exécution sont des événements qui arrivent réguliérement au cours
de T'exécution. Les figures 4.13 et 4.14 illustrent ces deux problémes d’ordonnancement avec
un algorithme EDF puis LLF. D’autre part, la figure 4.15 décrit un exemple d’aléa d’or-
donnancement avec l'algorithme EDF. D’autres exemples présentés dans [253, 254| révélent
des problémes d’ordonnancement rencontrés avec ’algorithme EDF. D’ailleurs, il est démon-
tré dans [255] qu’il n’est pas possible de modifier I’algorithme EDF pour éviter ces aléas en
conservant un ordonnancement sur événement. Seul un algorithme pouvant exprimer 1'ur-
gence de I'exécution des taches et modifier en permanence leur priorité, peut éviter ces aléas
d’ordonnancement. C’est pourquoi 'algorithme LLF parvient a résoudre ces anomalies.
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Fi1G. 4.13 — Anomalie d’ordonnancement lors d’un retard d’activation. Soit un ordonnancement
faisable (a), le retard d’activation de la tache T5 avec un algorithme EDF engendre une solution non
ordonnangable (b). Au contraire, un ordonnancement LLF s’en accomode trés bien (c). L’anomalie
n’est plus présente.
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Fi1G. 4.14 — Anomalie d’ordonnancement lors d’une réduction de la durée d’exécution. Soit un or-
donnancement faisable (a), la réduction de la durée d’exécution de T7 ne permet plus d’obtenir une
solution ordonnangable avec I’algorithme EDF (b). A V'inverse, ’algorithme LLF continue a respecter
ses échéances (c).
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F1G. 4.15 — Anomalie d’ordonnancement avec un algorithme EDF. Sans changer 1’algorithme d’ordon-
nancement utilisé, le résultat peut conduire a une solution ordonnangable (a) ou non-ordonnangable
(b). En effet, a I'instant to les 3 taches ont la méme échéance et ont donc le méme niveau de priorité.
Pourtant, ne pas exécuter T3 en premier conduit & un défaut d’ordonnancement.

Par conséquent, ’algorithme LLF doit étre retenu pour ordonnancer en ligne des taches
temps-réel sur de multiples ressources de calcul. Il ne conduit pas toujours & l'optimalité,
mais il n’engendre pas d’anomalies comme ['algorithme EDF. Par ailleurs, méme si les pré-
emptions sont nombreuses avec un algorithme par écoulement de temps, elles restent moins
pénalisantes qu’avec une solution Pfair. Enfin, méme si trés peu de travaux existent sur les
ordonnancements LLF, nous savons que la limite du taux d’occupation de ses ressources de
calcul est maximale. Nous choisissons donc sa réalisation et justifierons davantage notre choix
lors de la présentation des résultats dans le prochain chapitre. En attendant, nous présentons
dans la sous-section suivante l’algorithme qui a été mis en ceuvre dans 'OSoC. Quelques
modifications & ’algorithme LLF ont en effet di étre apportées pour réduire le nombre de
préemptions.
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L’algorithme ELLF

Avec les algorithmes LLF, la tache dont la laxité est la plus faible est la tache la plus
prioritaire. Si deux téches ont la méme laxité, une des deux est choisie aléatoirement lors
de l'allocation. Ceci n’a pas d’incidence sur le respect des échéances puisque si le systéme
est correctement dimensionné, toutes les taches auront le temps de s’exécuter. Néanmoins,
au prochain ordonnancement, la tache qui n’a pas été allouée devient plus prioritaire et de-
mande la préemption de la tache en cours d’exécution. Comme les priorités sont évaluées
a chaque nouvel ordonnancement, les taches se préemptent mutuellement jusqu’a la fin de
leur exécution. Pourtant, les préemptions sont inutiles puisque si le systéme est correctement
dimensionné toutes les taches s’exécuteront avant leur échéance. C’est le phénoméne de tra-
shing. Pour un ensemble de n taches exécutées sur un monoprocesseur, le nombre maximal
de préemptions possibles est alors de (R,—1 + 1), ou R, est la durée totale d’exécution des
(n — 1) premiéres taches. Pour éviter ce probléme de trashing, Hildebrandt et al. ont proposé
dans [139] un algorithme appelé¢ Enhanced Least-Lazity-First (ELLF).

Comme le montre la figure 4.16, lorsque plusieurs taches ont une laxité identique, la tache
dont ’échéance est la plus proche est choisie et toutes les autres sont exclues. En cas d’égalité,
un choix arbitraire est effectué. Les taches exclues sont relachées a la fin de I'exécution de
la tache autorisée & s’exécuter. Ainsi, dans la situation ou les taches devaient inutilement se
préempter mutuellement, elles s’exécutent successivement sans préemption.

a) b)
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to to
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F1G. 4.16 — Phénomeéne de trashing avec 1’algorithme LLF sur monoprocesseur. Dans cet exemple,

toutes les taches ont une laxité initiale identique et égale a 5. Les taches Ts et T3 qui n’ont pas été
allouées deviennent plus prioritaires a l'instant t = 1. La tache T5 demande alors la préemption de
la tache en cours d’exécution. Ainsi, les tAches se préemptent mutuellement jusqu’a la fin de leur
exécution (a). Pour une durée d’exécution identique, I’algorithme ELLF évite ces préemptions inutiles

(b).

Une tache peut préempter une autre tache si elle n’est pas exclue et si sa laxité est inférieure
aux autres tches exclues. Si la derniére condition n’est pas vérifiée, elle doit attendre méme
si sa laxité est inférieure & celle de la tache en cours d’exécution. En fait, la tache exclue
continue & étre évaluée comme les autres taches, sauf qu’elle ne peut pas préempter la tache
qui I’a exclue. Grace a ce dispositif, les préemptions non-nécessaires sont évitées. Alors, pour
un ordonnancement de n taches exécutées sur un unique processeur, le nombre maximal de
préemptions devient égal a n quelle que soit la durée totale d’exécution.

Ainsi, 'algorithme mis en ceuvre dans I’OSoC est l'algorithme ELLF. Cet algorithme TT
permet de mieux maitriser les temps d’exécution et d’exploiter efficacement la préemption et
la migration des taches. Enfin, méme s’il engendre plus de préemptions que I'algorithme EDF,
il s’adapte mieux aux conditions variables de I’exécution et des anomalies d’ordonnancement
peuvent étre évitées.
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D’autres problémes restent a résoudre dans 'ordonnancement multiprocesseur [256]. Tout
d’abord, il faut pouvoir exploiter I'hétérogénéité des ressources de calcul. Mais le modéle des
processeurs uniformes dont la durée d’exécution varie en fontion du processeur utilisé n’est
pas adapté a nos besoins. En effet, nous considérons qu’il n’est pas envisageable de considérer
qu’une tache puisse s’exécuter indifféremment sur n’importe quelle ressource de calcul, alors
que le code exécuté est différent. Nous étudierons dans la sous-section 4.5 I'approche qui a
été retenue pour ’0OSoC. Celle-ci exploite principalement les techniques de partitionnement
hors-ligne matériel /logiciel.

Enfin, la gestion de la consommation d’énergie est devenue un probléme majeur dans la
conception des architectures. Comme nous ’avons vu dans le chapitre précédent, certains pro-
cesseurs peuvent dynamiquement modifier leur fréquence de fonctionnement et leur consom-
mation d’énergie. L’ordonnancement des taches doit alors étre en mesure d’activer ces modes
de consommation tout en respectant les contraintes de temps-réel qui lui sont fixées. La sous-
section suivante présente les différentes techniques utilisées et propose une solution en ligne
adaptée & notre politique d’ordonnancement temps-réel.

4.4.8  Ordonnancement basse-consommation multiprocesseur

La consommation d’énergie des ressources de calcul et de mémorisation peut étre adaptée
en fonction des besoins applicatifs. Pour cela, il est possible d’activer différents modes de fonc-
tionnement. Tout d’abord, un mode de repos permet une consommation d’énergie minimale
en cas de non-activité de la ressource. Ensuite, certaines ressources de calcul peuvent dyna-
miquement modifier leur tension d’alimentation et leur fréquence de fonctionnement (DVFS).
Ces modifications n’ont pas un réle anodin sur le respect des contraintes temps-réel. Comme le
montre la figure 4.17, la mise au repos et le réveil d’une tache engendre une surconsommation
d’énergie, mais également un surcott temporel non-négligeable. De méme, 1'utilisation des
modes DVFS des processeurs, ralentit 'exécution d’'une tiche et nécessite un certain temps
d’activation. Ainsi, I’adaptation dynamique de la consommation d’énergie modifie la durée
d’exécution des taches et peut empécher le respect des échéances d’exécution.

O Pbynamique O Pstatique

O mise au repos et adaptation de la fréquence [] alimentation et adaptation de la fréquence
) gnergie (J b) gnergi €) énergie (J
énergie (J) D1 énergie (J) D1 nergie (J) D1
4
nop |48 r
T4 12 =<1 l 2 _—
repos
to oisit t b oisif b oisif t

F1G. 4.17 — Réduction de la consommation d’énergie. La non-utilisation de mécanismes de réduction
de la consommation d’énergie ne permet pas de diminuer la puissance dissipée lorsque la ressource
n’est pas utilisée (a). La premiére solution consiste & activer le mode de repos (b). Ceci induit une
augmentation de ’énergie consommeée lors de la mise au repos et du réveil de la ressource. La deuxiéme
solution utilise les modes DVFS en fonction des besoins applicatifs (c). La réduction de la vitesse
d’exécution augmente la durée de la tache. L’efficacité énergétique est accrue et le temps de non-
utilisation est réduit.

Il est tres difficile d’évaluer et de comparer I'utilisation de ces deux approches. D’une maniére
générale, les résultats obtenus dépendent de l'application visée et aucune solution ne peut
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étre optimale. Dans le cadre de ces travaux, nous choisirons une solution simple a mettre en
ceuvre et qui correspond aux algorithmes d’ordonnancement déja choisis. Pour cette raison,
nous ne nous intéresserons pas aux solutions hors-lignes, malgré les excellents résultats qu’il
est possible d’obtenir. En fait, seules ces solutions peuvent s’approcher d’une consommation
d’énergie optimale pour des applications déterministes. Ces approches consistent & ralentir
le processeur, ou & optimiser le partitionnement logiciel /matériel des taches, afin d’ajuster la
durée d’exécution de lapplication & son échéance [257, 258|. D’autres techniques regroupent
les cycles non-utilisés sur une méme ressource de calcul, pour augmenter le temps passé en
mode de repos [259].

Etat de U’art des solutions en lignes

Ainsi, nous allons uniquement nous intéresser aux solutions en lignes. Elles permettent
d’activer au cours de I'exécution les modes de repos et DVFS. Cet état de I’art sur les ordon-
nancements en lignes permettra d’introduire la solution choisie dans ’'OSoC.

Mode de repos Les décisions en lignes de mise au repos des ressources de calcul peuvent
dépendre du temps d’inactivité passé, de résultats de prédiction d’inactivité, ou enfin de
calculs stochastiques [260].

La premiére approche active le mode de repos au bout d’un temps d’inactivité fixe [261], ou
en fonction d’un temps déterminé & partir d’un historique d’exécution [262]. L’efficacité de
ces solutions est difficile a discuter, mais elle a au moins 'avantage de la simplicité [263]|. En
fait, cette approche n’a de sens que si le temps moyen d’inactivité est constant et commun &
I’ensemble des taches a exécuter. Par ailleurs, si la décision prise s’avére inexacte, ceci peut
avoir des effets négatifs sur la consommation d’énergie et la durée d’exécution [264].

La seconde approche évite d’attendre que le temps d’inactivité dépasse un certain seuil
pour prendre une décision. Le mode de repos est activé dés que le mécanisme de prédiction
prévoit un temps long d’inactivité [265]. Chung et al. proposent par exemple d’utiliser un
arbre de décision capable d’adapter sa structure au cours de I'exécution [266]. Cependant,
de la méme facon, une mauvaise prédiction induit une surconsommation d’énergie et surtout
peut empécher une tache de respecter ses contraintes temps-réel.

La derniére technique établit des relations stochastiques entre les téaches et les moments
d’inactivité. Elles utilisent les dates d’activation des taches et les propriétés des changements
de mode, pour définir des chaines de Markov discretisées. La probabilité des états futurs ainsi
formés a la particularité de ne dépendre que de I’état présent [267, 268]. Le probléme est qu’en
pratique les conditions initiales changent. Ainsi, les prédictions peuvent s’avérer tout aussi
inexactes que les approches précédentes, méme si la probabilité de réussite est supérieure.

Techniques DVFS L’apparition dans certains processeurs de mécanismes intégrés, per-
mettant la gestion dynamique de sa consommation d’énergie, a fait émerger de nouvelles
techniques d’ordonnancement basse-consommation. Deux techniques principales existent au-
jourd’hui : les algorithmes inter-task DVS et intra-task DVS [269].

Dans les systémes temps-réel, la durée d’exécution des taches est définie par le WCET.
Cependant, une tache peut utiliser de multiples chemins d’exécution différents et par consé-
quent la durée de son exécution peut varier de maniére importante. Ainsi, lorsque le chemin
d’exécution choisi n’est pas le chemin conduisant au pire temps d’exécution (WCEP : Worst
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Case Execution Path), la tache termine son exécution avant son WCET. La différence de
temps est appelée excédent ou slack time. Dans ce cas, ces algorithmes exploitent ce surplus
pour ralentir la vitesse du processeur.

La premiére approche consiste & ajuster la tension d’alimentation et la vitesse d’exécution
d’une tache en fonction de ses paramétres et de son chemin d’exécution. Une méthode appelée
Path-based repose sur la mise a jour de la fréquence de fonctionnement dés que le chemin
d’exécution difféere du WCEP. Les choix des modes DVFS sont définis hors-ligne par une
analyse statique de 'exécution des taches [270, 271]. Au contraire, d’autres solutions consistent
a obtenir une estimation stochastique du mode DVFS avant I’exécution de la tache [272]. Au
cours de l'exécution, celui-ci est ensuite modifié en fonction du chemin effectivement suivi.
La complexité nécessaire pour évaluer la nouvelle fréquence de fonctionnement ne permet pas
une réévaluation permanente du mode & utiliser. Par conséquent, elle ne peut pas exploiter de
maniére optimale 'excédent et obtient des résultats inférieurs a la premiére méthode [269].

La derniére approche exploite le temps non-utilisé par la tache précédente pour rallonger la
durée d’exécution maximale des taches suivantes (figure 4.18). Ainsi, la vitesse des processeurs
peut étre ralentie tout en respectant I’échéance d’exécution initiale. Pour cela, ’excédent peut
étre calculé en tenant compte de la différence entre le temps courant et la date d’arrivée de
la tache suivante [273]. Alors, il est donné a la prochaine tache s’exécutant sur la méme
ressource de calcul, ou est partagé entre toutes les téches suivantes [274]. De nombreuses
solutions basées sur ’algorithme EDF choisissent de donner I’excédent & la tache suivante la
plus prioritaire avec de trés bons résultats [275, 276].
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F1G. 4.18 — Répartition de I’excédent et réduction de la consommation d’énergie. La différence entre
le temps d’exécution théorique (a) et réel (b) des taches Ty et T} permet d’obtenir un excédent et de
le distribuer a la tache Ty. La différence de consommation d’énergie entre 'utilisation (¢) ou non (b)
des modes DVFS du processeur XScale permet un gain en énergie égale a (3 x 0,925) — (8 x 0,116),
soit 1,84 J (26 %).

L’algorithme RSSR et utilisation des modes de repos

Nous allons maintenant nous intéresser & la solution choisie pour étre mise en ceuvre dans
I’OSoC. En fait, ce dernier s’occupe de la gestion en ligne de la consommation d’énergie en
exploitant les modes de repos et DVFS de ses ressources.

Mode de repos Initialement, toutes les ressources sont au repos. Au fur et & mesure
des besoins applicatifs, les ressources de calcul ou de mémorisation se réveillent dés qu’une
demande d’utilisation est recue. Ainsi, le nombre de ressources activées dépend exactement
du nombre de taches a exécuter et du niveau de parallélisme nécessaire. Chaque ressource



Ordonnancement des taches 101

repasse automatiquement dans son mode de repos dés qu’elle n’est plus utilisée. Ceci est le
cas seulement a la fin de l'exécution de 'application (a la fin de 'exécution d’une téache,
la ressource n’est pas libérée). En fait, aucune des méthodes en lignes proposées dans la
littérature n’a été utilisée pour la gestion des modes de repos. Cette gestion particuliére
permet de prendre en compte les temps de mise au repos et de réveil seulement une seule fois
pendant toute la durée d’exécution de ’application.

Algorithme RSSR D’autre part, pour utiliser les mécanismes DVF'S des ressources de cal-
cul qui en disposent, nous avons mis en ceuvre un algorithme appelé Restricted Sharing Slack
Reclamation (RSSR). 1l s’apparente aux mécanismes de répartition de 'excédent présentés
précédemment. Cependant, son adjonction avec I'algorithme ELLF et un fort parallélisme de
taches nécessite des aménagements particuliers.

Tout d’abord, le calcul du slack time est directement obtenu a partir des grandeurs uti-
lisées pour définir la priorité des taches. Dans la laxité, nous avons l'information du temps
passé a exécuter la tache. Il suffit donc de le soustraire au WCET connu au moment de ’or-
donnancement. Ensuite, I'excédent est distribué aux taches suivantes appartenant a la méme
application. Mais seule la tadche parmi toutes les suivantes, dont la durée d’exécution est la
plus longue, est privilégiée pour le recevoir. En effet, comme ’a montré Zhu et al., il est
plus intéressant de favoriser les taches de longue durée car elles générent un excédent plus
important [274]. Une étude plus approfondie pourrait éventuellement étre effectuée, mais un
algorithme trop complexe a mettre en ceuvre serait trop pénalisant. D’autant plus que la
fréquence de la distribution de I’excédent & de multiples successeurs reste limitée.

Lorsque l’excédent obtenu par la tache est suffisant pour activer un mode DVFS, celui-
ci est consommé et la laxité est mise & jour avec la nouvelle durée d’exécution obtenue.
Le choix du mode DVFS passe par le calcul de la fréquence minimale de fonctionnement.
Celle-ci doit permettre d’obtenir une augmentation de la durée d’exécution juste inférieure
ou égale a 'excédent. Le mode DVFS permettant d’exploiter le plus de slack time est choisi
pour réduire au maximum 1’énergie dissipée. Dans le cas contraire, celui-ci est conservé et est
propagé aux taches suivantes a la fin de ’exécution de la tache. L’algorithme RSSR peut étre
utilisé indifféremment pour des taches périodiques ou apériodiques et respecte les précédences
d’exécution.

Ces techniques de réduction de la consommation d’énergie complétent les algorithmes d’or-
donnancement des taches non-temps-réel et temps-réel présentés précédemment. La mise en
ceuvre de tous ces procédés d’ordonnancement dans ’'OSoC fait 'objet de la sous-section sui-
vante. Plus particuliéremennt, elle décrit les éléments CMU et SCU qui permettent la gestion
des taches et leur ordonnancement pour ’architecture SCMP-LC.

4.4.4 Mise en ceuvre de l'ordonnancement dans I’OSoC

Avant de détailler la mise en ceuvre des mécanismes d’ordonnancement dans ’'OSoC, nous
allons préciser la maniére dont sont calculées les priorités des taches temps-réel. Contrairement
aux systémes temps-réel habituellement rencontrés, toutes les échéances sont dépendantes les
unes des autres. Ceci permet d’adapter 'ordonnancement aux conditions réelles d’exécution.
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Calcul des priorités

Les applications mobiles temps-réel possédent une échéance d’exécution globale. Leurs
taches ne sont pas directement contraintes, mais elles doivent toutes s’exécuter avant une
échéance commune. L’idée est de calculer en ligne I’échéance et la laxité de la premiére tache
a partir de la contrainte applicative. On en déduit par la suite I’échéance des autres taches en
fonction des chemins d’exécution choisis (figure 4.19). L’affectation statique d’une échéance
empéche la considération des boucles d’exécution. En effet, dans ce cas, une tache est appelée
plusieurs fois et I’échéance qu’elle doit respecter est différente a chaque itération.

IsMu
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ache début fin
fin tache 1 application application
A
tache 2 tache1 | tache2 | tache 3 | tache 4 |*--7----*l .
fin tache 2 t
0
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fin tache 3 D2 D3 Da
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F1G. 4.19 — Initialisation du calcul de la laxité. Tout d’abord, la différence entre ’exécution totale
des taches et la date de fin d’application, est calculée. Elle correspond & la laxité admise pour 'en-
semble de I’exécution des taches de cette application. Ensuite, cette laxité est attribuée a la tache 1.
L’ensemble des échéances sont calculées en fonction des échéances des taches précédentes et de leur
durée d’exécution. Une tache i est caractérisée par une durée d’exécution C; et une échéance D;.

Pour mieux comprendre l'intérét de cette approche, nous allons reprendre 'application
présentée figure 4.19. Comme le montre la figure 4.20, si la tache 1 est préemptée par une
autre tache plus prioritaire, alors la laxité initiale est diminuée d’'une durée égale a celle de
la préemption. La propagation de cette laxité aux taches suivantes permettra de prendre en
compte cette interruption dans le calcul des priorités. Ceci est également vrai pour le retard
d’exécution de la tache 2 ou de la tache 4, qui peut étre di a la durée d’ordonnancement, ou
a la configuration de leur mémoire. L’urgence de la tache 4 va pouvoir étre modifiée en tenant
compte de tous ces aléas d’exécution et I’échéance d’exécution de 'application sera respectée.
Contrairement a toutes les solutions existantes, ceci permet de considérer des traitements
non-déterministes et des conditions réelles d’exécution.

Principe de l’ordonnancement dans 1’OSoC

Comme les précédentes sous-sections 'ont présenté, I’OSoC intégre plusieurs politiques d’or-
donnancement : pour les tdches non-temps-réel, temps-réel et pour la consommation d’éner-
gie. Les taches non-temps-réel sont exécutées lorsqu’une ressource de calcul est disponible
et qu’aucune tache temps-réel est en attente d’exécution. L’association de ces algorithmes
conduit & une solution compléte et capable de s’adapter aux besoins des futures applications
mobiles. La figure 4.21 tente de résumer le principe de 'ordonnancement dans ’OSoC qui
sera détaillé par la suite.

Tout d’abord, I’élément responsable de 'ordonnancement appelé SCU récupére les informa-
tions envoyées par les ressources de calcul et 'unité de configuration. Les PE peuvent retourner
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F1G. 4.20 — Calcul en ligne de la priorité des taches. La propagation de la laxité permet de prendre
en compte tous les événements qui ralentissent ’exécution de I'application.
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F1G. 4.21 — Principe de 'ordonnancement dans ’OSoC. Comme tout algorithme par écoulement du
temps, un nouvel ordonnancement a lieu a chaque nouveau tick. La premiére étape consiste a prendre
en compte les informations provenant des ressources de calcul et de mémorisation. Ensuite, elles sont
retournées au TSMU, qui établit alors une nouvelle liste de demandes d’exécution et de configuration.
Enfin, une liste triée de taches éligibles est obtenue. Les taches sont allouées sur les ressources de
calcul, ou configurées par I'unité de configuration a la fin de 'ordonnancement.

des fins d’exécution de taches ou d’applications, ou des erreurs d’exécution. La derniére tache
d’une application retourne un identifiant particulier qui permet par la suite, la libération des
ressources de calcul et de mémorisation liées & cette application. Les erreurs sont liées a des
problémes éventuels d’identifiant de tache, de configuration, ou d’exécution. De méme, I'unité
de configuration peut retourner des fins de configuration et une erreur lorsqu’une demande de
configuration est envoyée par ’OSoC, alors que toutes les mémoires partagées sont occupées.

Ensuite, le SCU modifie I’état des taches en fonction des événements regus et propage la
laxité aux taches suivantes lors d’une fin d’exécution comme nous venons de le présenter. Puis,
les fins de configuration et d’exécution sont envoyées au TSMU via I'unité de contréle afin de
propager les jetons de configuration et d’exécution. Par ailleurs, les demandes de libération
des mémoires et des ressources de calcul sont préparées si une fin d’application a été regue.
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Par la suite, le SCU regoit les demandes de configuration et d’exécution provenant du
TSMU, ainsi que les commandes envoyées par le systéme d’exploitation. Ces derniéres peuvent
demander la suspension, le réveil ou 'arrét d’une application en cours d’exécution. Le SCU
commence par modifier I’état des taches en fonction des commandes recues. Eventuellement,
il prépare les demandes de libération des mémoires et des ressources de calcul si une demande
d’arrét d’application a été regue. D’autre part, il modifie les états des taches en fonction des
demandes de configuration et d’exécution et initialise les grandeurs utilisées pour le calcul de
la laxité.

Aprés quoi, le SCU met a jour les laxités des taches en fonction de leurs états. Par exemple,
une tache temps-réel devant s’exécuter et non présente sur une ressource de calcul, voit sa
laxité réduite d’une durée égale a un tick. Les éventuels dépassements d’échéance sont éga-
lement détectés pour étre ultérieurement signalés au systéme d’exploitation. Par ailleurs, le
calcul de l'excédent est effectué et est propagé a la tache suivante selon I'algorithme RSSR.

Enfin, le SCU réalise le tri de toutes les taches actives dans ’OSoC. Selon les algorithmes
étudiés précédemment, on retrouve dans ’ordre les taches temps-réel ayant requ une demande
d’exécution, les tAches non-temps-réel ayant recu une demande d’exécution, puis toutes les
autres taches actives. Pour effectuer le tri de ces derniéres, une estimation de la laxité a partir
des taches précédentes est effectuée pour les taches temps-réel. Ceci permettra par la suite de
configurer les taches selon un ordre de priorité.

A partir de la liste de taches triées, les taches éligibles sont désignées en fonction du nombre
et du type des ressources disponibles. Le SCU envoie toutes les demandes d’exécution, de
configuration, de suspension, ou de libération a I’élément en charge de 1’allocation (PMAU).
Les modes DVFS sont également choisis et associés aux demandes d’exécution. Les méca-
nismes d’allocation utilisés dans I’OSoC seront détaillés dans la section suivante.

FEtats des tdaches

La figure 4.22 représente les différents états occupés par les taches actives dans I’OSoC et
résume le principe de fonctionnement détaillé précédemment. Chaque tache peut occuper 6
états différents : sleep, wait, conf, conf ready, ready et exec.

Une tache en mode sleep n’est pas active. Elle occupe cet état parce qu’elle a fini son
exécution ou a été arrétée par le systéme d’exploitation. L’état wait est utilisé pour les taches
dont le systéme d’exploitation a demandé la suspension. A leur réveil, les taches retrouvent
leur état initial. Une tache en mode conf est en cours de configuration. Elle passe dans ce mode
suite & une demande de configuration regue par le TSMU. Si une demande d’exécution a été
envoyée simultanément, ’état conf ready est activé. La tache attend alors la configuration de
ses mémoires pour s’exécuter. L’état ready est occupé par les taches dont la configuration est
finie et qui attendent 'arrivée d’'une demande d’exécution. Enfin, les taches devant s’exécuter
sont dans 1’état exrec. Seules ces tiches sont éligibles et susceptibles d’étre allouées sur les
ressources de calcul.

Ce diagramme d’état n’est néanmoins pas complet. Les taches périodiques nécessitent 1’in-
troduction d’états supplémentaires pour exprimer une attente d’exécution sans intervention
du systéme d’exploitation. Nous verrons par la suite comment les taches périodiques sont
exécutées par ’OSoC.
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F1G. 4.22 — Diagramme d’états des taches dans ’OSoC. Les demandes d’exécution sont notées ezec
et les demandes de configuration conf.

Les tdches périodiques

Comme toutes les autres applications, les taches périodiques sont décrites sous forme de
graphes (figure 4.23). Ceux-ci sont constitués de deux taches ayant des modes de fonctionne-
ment différents de ceux qui viennent d’étre présentés. La premiére est nommée periodic et la
seconde wait.

....... ISMU_

N

tache i P

: (periodic) | période / échéance tache periodic période

i < < > .

I fin tache i ; A A - A o y

| tache | | tache tache

% (\ifaigj § tache periodic wait tache periodic wait tache periodic
___________________________________ S/ to to+ échéance to+ période to+ échéance to+ 2 x période

échéance tache periodic + période

F1G. 4.23 — Ordonnancement des taches périodiques et calcul des échéances. Une tache périodique
est représentée par deux sous-tiches. La tache wait s’exécute dés que la tache periodic se termine.
Son échéance correspond & la période d’activation de la tache periodic.

Le calcul de la laxité est singulier puisqu’il n’y a pas de propagation entre les taches wait et
periodic. Le début de la tache periodic est similaire & un début d’exécution d’une application.
En effet, si I’échéance précédente a été respectée, nous disposons toujours d’un temps constant
pour exécuter notre tache périodique. Il n’est donc pas nécessaire de prendre en compte les
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aléas qui ont eu lieu lors de la période précédente.

Comme le montre la figure 4.23, nous considérons qu'une tache périodique doit respecter
une échéance d’exécution inférieure ou égale & sa période d’activation. Ainsi, il existe deux
dates a respecter : ’échéance de la tache periodic et sa période d’activation qui est également
I’échéance de la tache wait. Ces dates sont calculées & partir des valeurs précédentes et de
la période d’activation. Il s’agit simplement d’une translation temporelle et le temps courant
n’est toujours pas utilisé pour I’ordonnancement.

La tache periodic s’exécute normalement et est ordonnancée comme toutes les autres taches
temps-réel par 'algorithme ELLF. A la fin de son exécution, la tache wait est activée. En fait,
elle n’est pas allouée sur une ressource de calcul. Elle est similaire & un compteur décrémenté
par ’'OSoC a chaque nouvel ordonnancement. Sa valeur initiale correspond a la laxité, ou
encore a la différence entre la prochaine période d’activation et la date de fin d’exécution de
la tache periodic. Lorsque la laxité est nulle, la tAche periodic est & nouveau activée. La figure
4.24 décrit le diagramme d’état de la tache wait. La demande de configuration n’entraine pas
une configuration de sa mémoire mais l'initialisation de sa laxité.

conf

@ laxité = 0

exec|

F1G. 4.24 — Diagramme d’état pour les taches périodiques.

La suspension d’une tache périodique a des incidences plus importantes que pour d’autres
taches. Il ne suffit pas de reprendre ’exécution de la tache, il faut pouvoir respecter la pério-
dicité de celle-ci. Pour cette raison, des mécanismes ont été mis en ceuvre pour se synchroniser
de nouveau avec la période d’activation initiale.

Cette quatriéme section a permis de détailler 'ensemble des mécanismes d’ordonnancement
intégrés dans I’OSoC. L’association de toutes les solutions présentées permet d’ordonnancer
des taches :

— non-temps-réel (selon la durée d’exécution) ;

— temps-réel (algorithme ELLF);

— périodiques et non-périodiques;

et d’adapter la consommation d’énergie de I’achitecture SCMP-LC en fonction des besoins
applicatifs (modes de repos et algorithme RSSR).

Surtout, tous les procédés d’ordonnancement mis en ceuvre dans ’'OSoC permettent de
prendre des décisions en ligne et d’avoir une vue globale de I'occupation des ressources. Par
ailleurs, 'ordonnancement sur écoulement du temps offre une solution de controle entiérement
déterministe et robuste aux anomalies d’ordonnancement habituellement rencontrées. Elle est
particuliérement efficace pour prendre en compte tous les événements qui pourraient conduire
a des défauts d’ordonnancement.
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Ainsi, nous avons étudié la sélection puis I'ordonnancement des taches. L’ordonnancement
transforme une liste de taches actives, en une liste de taches éligibles dont I’exécution est prio-
ritaire. Il nous reste a préciser les mécanismes mis en ceuvre dans le PMAU pour attribution
des ressources de calcul aux taches. Cette derniére étape, appelée allocation, joue un role par-
ticuliérement important lorsqu’elle est associée & un ordonnancement global. Elle décide de
la préemption, de la migration et de la libération des ressources. La section suivante va donc
permettre de détailler notre politique d’allocation et la gestion des ressources hétérogénes.

4.5 Allocation des tdaches

L’allocation des taches contribue fortement & ’amélioration du taux d’occupation des res-
sources et donc des performances du systéme. Le soin apporté a ’élaboration de la politique
d’allocation est donc particuliérement important. Cependant, la littérature est inexistante,
tant il est vrai que des solutions de controle globales en ligne n’ont jamais été mises en ocuvre.
C’est donc en effectuant de nombreuses simulations et mesures que ’élément PMAU a pu
étre réalisé.

Comme nous l'avons vu ultérieurement, ’'OSoC doit permettre la migration et la préemp-
tion de taches sur de multiples ressources de calcul hétérogénes. La gestion de 'hétérogénéité
est un premier probléme lors de 'allocation des taches, alors méme qu’elle n’avait aucune inci-
dence sur la sélection et 'ordonnancement. Dans notre cas, elle est néanmoins gérée hors-ligne
au moment de la compilation. Chaque tache indépendante est compilée pour une ressource
particuliére qui sera choisie au moment de l'allocation pour son exécution. En fait, cela re-
vient & utiliser des techniques d’ordonnancement et d’allocation globales pour des ressources
homogénes, tandis qu'un partitionnement est effectué entre les taches de nature identique.

La figure 4.25 illustre I'algorithme mis en ceuvre dans I’OSoC et qui est appliqué a chacune
des téches éligibles fournies par le SCU. Tout d’abord, le PMAU vérifie que la tache n’est
pas déja présente sur une ressource de calcul. Bien str, le type de ressource considéré dépend
de celui de la tache. Ceci permet d’éviter la préemption de taches moins prioritaires, mais
surtout d’utiliser une ressource au repos non nécessaire. Ensuite, si la tache n’occupe aucun
PE, il faut déterminer la meilleure ressource susceptible de recevoir la téche. Pour limiter
le nombre de préemptions, 'idée consiste & favoriser les ressources qui doivent étre libérées,
puis les ressources libres. Ensuite, si aucune solution n’existe, la tache en cours d’exécution
la moins prioritaire est préemptée.

La recherche de la tache la moins prioritaire permet d’éviter de préempter une tache qui doit
étre allouée par la suite. En effet, il est préférable d’éviter la migration d’une tache si cela n’est
pas nécessaire. Par ailleurs, un systéme temps-réel doit toujours favoriser les taches les plus
prioritaires. L’allocation mise en ceuvre dans I’OSoC permet donc de maitriser I’'occupation des
ressources de calcul disponibles. Pour cela, elle dispose de différents mécanismes permettant :

— la migration ;
— la préemption ;
— et la gestion des ressouces hétérogénes.

Surtout, elle contribue a réduire le nombre des préemptions et des migrations, méme si
I’architecture SCMP-LC minimise le coiit de leur utilisation. Ceci évite une activité supplé-
mentaire inutile et contribue donc a réduire la consommation d’énergie. De plus, le surcotit
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Début du processus
d’allocation

En cours
d’exécution 2

Demande d’exécution
sur le PE devant
étre libéré

PE devant
étre libéré 2

Demande d’exécution
sur le PE sélectionné

fin fin

Demande d’exécution
sur le PE libre

fin

Recheche de la
tache en cours
la moins prioriaire,

Demande de préemption
sur le PE sélectionné

fin

F1G. 4.25 — Algorithme d’allocation mis en ceuvre dans ’OSoC. Le but de cet algorithme est d’allouer
les taches éligibles sur les ressources de calcul, en minimisant le nombre des préemptions et des
migrations.

temporel induit n’étant pas nul, moins elles sont utilisées et moins les performances sont
pénalisées.

4.6 Communications et interface

Pour terminer la description de I’OSoC, nous allons maintenant nous intéresser au lien
de communication qui existe avec le systéme d’exploitation. Ce dernier peut envoyer des
requétes & ’0OSoC, qui peut lui retourner des informations sur son état ou ’alerter en cas de
dysfonctionnements (non respect des échéances, etc.). Pour cela, chacun dispose de registres
partagés et d'un jeu d’interruptions (figure 4.26).

Quel que soit I’émetteur ou le récepteur, le principe d’envoi d’une requéte est identique.
Il consiste a réserver l'utilisation du moyen de communication et a mettre & jour le contenu
de son registre partagé. L’envoi d’une interruption ready provoque la lecture de la requéte
envoyée. Une interruption d’acquittement ack finit par valider cet échange (figure 4.27).

Le systéme d’exploitation peut envoyer quatre commandes différentes & ’OSoC. Celles-
ci permettent la création, I'arrét, la mise en attente et le réveil dynamique d’applications.
L’envoi de la commande est associé a l'identifiant de 'application et & son numéro d’instance.
Ceci permet 4 ’'OSoC de retrouver la tache en mémoire, ainsi que d’appliquer la commande
aux taches concernées uniquement. Par exemple, la réception d’une demande d’arrét d’une
application entraine la suppression du graphe en cours de construction dans le TSMU, l'arrét
des taches en cours d’exécution, la libération des mémoires et enfin la suppression de toutes les
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Processeur
(systeme d’exploitation)

| commandes] identifiant |

CPU_Ready| T 0SoC_Ack
bus
CPU_Ack processeur 0SoC_Ready

|état/erreurs| identifiant |

>

0SoC (Cl)

F1G. 4.26 — Interface de communication entre le systéme d’exploitation et ’OSoC. L’élément CT de
I’OSoC communique avec le processeur via un systéme simple d’interruptions.

Envoie Réception

attente de I'envoie
d’'une commande
ready = ‘0’

read;é .

. lecture et mise en
oeuvre

écriture sur le bus
processeur

attente de réception
d’'une commande

attente
acquittement

initialisation
des variables de
synchronisation

initialisation
des variables de
synchronisation

fin envoie fin réception

F1G. 4.27 — Interface de communication entre 1’OS et ’OSoC

références liées a cette application dans ’OSoC. Par ailleurs, son utilisation permet I’exécution
concurrente de multiples applications et de plusieurs instances d’une méme application.

L’OSoC peut retourner trois types d’information a la fin de chaque nouvel ordonnancement,
simultanément si nécessaire, au systéme d’exploitation. Il peut indiquer la fin de I’exécution
d’une application, une erreur d’ordonnancement comprenant des défauts d’exécution ou de
configuration, ou enfin une erreur relative au non-respect d’une échéance.

4.7 Synthése

Les besoins des futures applications mobiles ont conduit & la proposition d’une architecture
multiprocesseur asymétrique. Ces architectures comportaient a priori de nombreux défauts
qu’il nous fallait surmonter pour que cette approche réponde & nos besoins. Elles souffraient
d’une faible occupation de leurs ressources de calcul, de synchronisations et d’une program-
mation complexes, mais surtout aucune solution de controle efficace n’existait. Et cela alors
méme que la position centrale de notre controéle est le facteur limitant de notre architecture.

La premiére étape a consisté a définir nos besoins en terme de calcul. Nous nous sommes
apercus qu’'une meilleure occupation de nos ressources passait par des mécanismes de préemp-
tion et de migration efficace. Ainsi, un modéle d’exécution & mémoire partagée et distribuée
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a donné lieu & une architecture appelée SCMP-LC. 11 consiste a exécuter des taches indépen-
dantes sur des ressources de calcul hétérogénes.

En fait, toute la complexité a été transférée & ’architecture de contréle, qui se voit do-
rénavant en charge des synchronisations, de la gestion de la cohérence et de 'intégrité des
données, de la sélection des taches, de I'ordonnancement et enfin de ’allocation. La réactivité
du contrdle étant particuliérement importante dans notre architecture, il nous fallait alors
trouver une solution innovante et capable de mettre en ceuvre efficacement ces nombreux
services. Alors méme qu’une solution logicielle s’est révélée inexploitable, la conception d’une
architecture matérielle a semblé étre capable de répondre & toutes nos exigences.

Ce chapitre a donc présenté une architecture de controle offrant une solution compléte et dé-
terministe. Elle peut controler en ligne les systémes multiprocesseurs hétérogénes embarqués.
Ainsi, I'architecture OSoC est en mesure de gérer dynamiquement I’exécution concurrente de
multiples applications, les dépendances de donnée et de contréle, ainsi que I’ordonnancement
de taches temps-réel, non-temps-réel, périodiques et non-périodiques. De plus, elle permet de
maitriser la préemption et la migration des taches, ainsi que la consommation d’énergie du
systéme.

L’intégration de tous ces services dans une méme architecture n’a cependant de sens que
si la réactivité du controle pénalise faiblement le reste du systéme. L’examen des résultats
obtenus constitue par conséquent une justification de I'intérét de notre approche. Les résultats
de synthése et de simulation sont présentés dans le chapitre suivant.
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Les chapitres précédents ont permis de présenter I'architecture SCMP-LC' et notamment
la partie en charge du controle. Cette derniére, appelée OSoC, intégre de nombreuses fonc-
tionnalités permettant une gestion efficace de la cohérence, de 'intégrité des données, de la

sélection des taches, de 'ordonnancement et enfin de I'allocation.

La position centralisée du contréle dans notre architecture multiprocesseur induit de fortes
contraintes de performance et de réactivité. Les nombreux échanges avec les ressources de
calcul et de mémorisation doivent étre les plus courts possibles, pour ne pas pénaliser les
performances du systéme. Notre architecture multiprocesseur asymétrique n’a de sens que si

le contréle est particuliérement réactif.

C’est pourquoi, I'examen des résultats obtenus est trés important. Tout d’abord, nous pré-
sentons notre méthodologie de validation et de conception, ainsi que le modéle d’architecture

111
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choisi pour nos simulations. Ensuite, nous mettons en évidence les avantages de nos architec-
tures SCMP-LC et OSoC. Chacune des caractéristiques présentées dans les chapitres précé-
dents est évaluée. Enfin, des comparaisons sont effectuées avec une solution logicielle similaire,
le noyau temps-réel pCOS-II et d’autres solutions matérielles proposées dans la littérature.

5.1 Validations et implémentation matérielle

Ces travaux de thése n’ont pas pour objectif de réaliser un circuit. Ils consistent simplement
& proposer un nouveau paradigme d’architecture en vue de répondre aux besoins des futures
applications mobiles. La vérification de son fonctionnement et de sa possible mise en ceuvre
matérielle, reste néanmoins incontournable pour garantir son intérét. Ceci constitue la toute
premiére étape avant sa fabrication et sa commercialisation.

La validation d’une architecture doit se faire en plusieurs étapes. La premiére consiste a
vérifier l'intérét et l'efficacité des fonctionnalités mises en ceuvre : c’est la wvalidation fonc-
tionnelle. Elle permet d’affiner les solutions choisies, mais surtout de vérifier leur faisabilité.
La seconde passe par la réalisation d’un modéle physique de ’architecture : c’est la valida-
tion matérielle. Elle offre la possibilité d’évaluer la complexité de ’architecture, ainsi que
ses performances. La validation matérielle sera limitée a la synthése logique dans le cadre
de ce manuscrit. La sous-section suivante présente plus précisément notre méthodologie de
conception et de validation.

5.1.1 La méthodologie de conception et de validation

La description des fonctionnalités de ’architecture doit étre faite dans un langage de des-
cription de haut niveau. Ceci permet de valider rapidement I'architecture et de profiter d’un
environnement de simulation efficace pour affiner les choix architecturaux. En effet, les temps
de simulation peuvent avoir un impact important sur les temps de développement d’une
architecture.

Pour cela, nous avons utilisé une bibliothéque de description matérielle appelée SystemC
dans un environnement C/C-++. Elle permet de profiter des mécanismes d’héritage ou de
polymorphisme du C++ pour décrire aisément des ensembles hiérarchiques [277]. Par ailleurs,
cette solution offre la possibilité de simuler conjointement des parties logicielles et matérielles
et de décrire efficacement des bancs de test complexes. Ceci se révéle trés utile dans notre
cas puisque le systéme complet est composé d’éléments hétérogénes logiciels et matériels. De
cette facon, les communications entre le processeur qui exécute le systéme d’exploitation et
I’architecture SCMP-LC vont étre modélisées facilement.

Cependant, 'utilisation de SystemC comporte quelques inconvénients [278]. Alors méme
qu’une description utilisant un haut niveau d’abstraction offre une vitesse de simulation im-
portante, elle ne permet pas la détection d’erreurs matérielles. Seule une description au niveau
transfert de registre (RTL : Register Transfer Level) offre ces informations. Il est bien str pos-
sible d’utiliser SystemC pour réaliser un modéle RTL de notre architecture, mais aucun outil
de synthése logique n’existe a partir du SystemC.

La méthode consiste alors a réaliser un modéle fonctionnel en SystemC qui décrit tous
les protocoles de communication au niveau bit (figure 5.1). A ce moment, il est intéressant
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de profiter des avantages du C++ pour effectuer une hiérarchisation des différents éléments
de l'architecture. La description doit étre uniquement fonctionnelle et étre accélérée le plus
possible pour réduire les temps de simulation. Une fois le modéle validé, il faut identifier les
différents éléments dont on souhaite obtenir une description au niveau RTL. A ce niveau, le
langage VHDL ou Verilog est utilisé en fonction des outils de synthése disponibles.

La validation des fonctionnalités du modéle RTL de chacun des éléments se fait dans ’en-
vironnement SystemC créé précédemment. Grace a cette méthode, on profite d’un environ-
nement de simulation rapide et validé. La validation consiste simplement & retrouver le com-
portement initial du modéle fonctionnel décrit en SystemC. Une fois les fonctionnalités des
éléments & nouveau validées au niveau RTL, il ne reste plus qu’a effectuer la synthése logique.
Celle-ci consiste a transformer le code VHDL en un ensemble de portes logiques élémentaires
caractérisées en temps et en surface par un fondeur. La validation de cette derniére étape
permet d’obtenir un élément validé matériellement.

description
matérielle
comportementale

¥
| validation
fonctionnelle
v
modele
fonctionnel validé
3
_,| partitionnement
matériel/logiciel

modéle RTL I

synthése

validation
matérielle

/
modele
——fonctionnel/matériel
validé

F1G. 5.1 — Méthodologie de conception et de validation. Tout d’abord, elle consiste & valider les fonc-
tionnalités de Iarchitecture en réalisant un modele fonctionnel. Ensuite, il faut identifier les éléments
qui doivent étre décrits au niveau RTL. La validation matérielle des différents éléments sélectionnés
se fait & partir du modeéle fonctionnel.

Le respect de cette méthodologie permet de toujours profiter d’un environnement de simu-
lation efficace et de garantir le fonctionnement de ’architecture aprés la synthése logique.
En effet, les nouvelles fonctionnalités de co-simulation SystemC/VHDL des logiciels de CAO
(Conception Assistée par Ordinateur) offrent la possibilité de conserver les mémes vecteurs
de test tout au long des étapes de conception et de validation. De plus, il est possible de
raffiner le niveau de description, élément par élément, tout en conservant un environnement
fonctionnel. Enfin, le modéle final combinant différents niveaux de description matérielle rend
possible 'exécution d’applications complexes et ’évaluation des performances du systéme.
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5.1.2 Validation fonctionnelle

La figure 5.2 représente le modéle fonctionnel de I'architecture SCMP-LC. Tous ces éléments
ont été décrits & des niveaux d’abstraction différents. Le processeur et le systéme d’exploitation
sont simulés par une console qui permet de demander ’exécution, la suspension ou l'arrét
d’une tache au cours de la simulation. Elle reproduit le comportement non prédictible des
demandes de l'utilisateur.

processeur (systeme d’'exploitation)

cpu.h
CPU cPU bus  OSoC| | osoc
Ready Ack processeur  Ack Ready
osoc.h
TSMU )
_ (RAC modifie) ' Control Interface (CI) control.h
selection.h
sel_wrapper.h interface :
<5 it <5 it
| Selection Unit (SU)+Task Main Memory (TMM) I: . meémoire
{} Control ! OSoC
BN i - Unit  |[e-
Processorl Mana- [/ Scheduling Unit [ PMAU N (CU) .
gement Unit (PMU) (SCu) :'\V md ) 1+ memory_task.h
scheduling.h :
v
0SoC_CONF MEM osoc | | pE 0SoC ol PE el
CTRL CTRL RQ || rQ  cTRL CRL | F=====5==2:2 ¥ sonde
(moniteur)
s mem mem mem mem probe.h
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9 [GA [GA L [GA pe.h | [GAl processing.h
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mémoire -->| ressource d'interconnexion
principa!e 3 3 3 3 3 3 t
d’instruction mem | e [ mem mem | [ mem | .
instr instr o instr instr
[ L L I localmem.h

F1G. 5.2 — Modéle fonctionnel de I'architecture SCMP-LC. On retrouve tous les différents éléments
de notre architecture, ainsi que leurs liens de communication. La sonde permet de faciliter la visuali-
sation des signaux. Un programme développé en PERL intégre les informations fournies par la sonde
directement dans les chronogrammes obtenus aprés simulation.

Les autres éléments extérieurs a I’OSoC ont également été modélisés & haut niveau afin
de ne pas pénaliser les performances des simulations. Néanmoins, toutes les fonctionnalités
nécessaires et ayant un impact sur le comportement de I’OSoC ont été décrits au niveau RTL.

Par exemple, une ressource de calcul est représentée principalement par un compteur. L’exé-
cution d’une tache est simulée par la décrémentation de celui-ci initialisé avec son WCET. La
valeur du WCET est définie arbitrairement dans le cas d’applications de tests ou est obtenue
aprés 'exécution de la tAche sur une plateforme d’évaluation. Dans le cadre de ces travaux de
thése, nous avons utilisé une carte Cogent CSB637 [279| disposant d’un cceur de processeur
ARM920T [280]. Par ailleurs, un processeur Intel XScale [190] a été choisi pour valider notre
gestion de la consommation d’énergie, en raison de la rapidité de ses changements de mode

DVEFS.
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Par ailleurs, les ressources d’interconnexion et de mémorisation n’ont pas été modélisées.
Nous avons supposé qu’un lien de communication existe toujours entre la ressource de calcul
et ses mémoires. Nous considérons une latence du réseau d’interconnexion égale & 10ns et
un temps d’accés aux mémoires de 4ns. De méme, les instructions de la tache sont toujours
présentes avant que la tache ne s’exécute. 1l suffit donc de considérer les temps d’accés aux
mémoires partagées via les ressources d’interconnexion dans le WCET des taches. La durée de
préemption d’une tache a été fixée quant-a-elle & 1,034 us. Elle correspond au temps nécessaire
a la sauvegarde de 256 mots de 32 bits. Par ailleurs, nous avons supposé la taille maximale
du code des taches égale & 1 Ko. Par conséquent, la durée de configuration pour chacune des
taches est de 4 ps.

Dans I’OSoC, le TSMU intégre le RAC et toutes les modifications suggérées dans le chapitre
précédent. En revanche, la construction dynamique ou les mécanismes de destruction n’ont
pas été mis en ceuvre. En effet, leur modélisation n’est pas nécessaire et cela pour deux raisons.
Tout d’abord, nous étions en mesure de caractériser précisément son comportement grace aux
développements sur le RAC qui ont déja été réalisés [210]. Ensuite, en disposant de son pire
temps d’exécution, il suffit de considérer cette pénalité maximale lors de chaque accés. Ceci
permet de s’affranchir d’une description de toutes ses fonctionnalités et de réduire les temps
de simulation.

La complexité du modéle

Comme le montre le tableau 5.1, la complexité du modéle obtenu dépend des caractéris-
tiques de ’'OSoC. Nous avons choisi trois configurations différentes qui seront reprises pour
la présentation des résultats suivants. Le nombre de taches actives simultanément, qui cor-
respond également & la taille du TSMU, peut étre égal & 32 ou & 16. Ceci nous a semblé
suffisant pour un premier modéle et conduira par la suite & des solutions matérielles de taille
acceptable. Par ailleurs, les résultats que nous avons obtenus sur le RAC montrent que sa
surface est proportionnelle au carré du nombre de cellules. Par conséquent, un nombre de
cellules compris entre 8 et 30 est mieux adapté aux systémes embarqués. Enfin, nous avons
choisi de caractériser un OSoC pour 8 ou 16 ressources de calcul. Pour un nombre de taches
actives inférieur ou égal a 32, ceci nous semble justifié. Néanmoins, d’autres modéles seront
étudiés par la suite pour mettre en évidence les propriétés de 1’OSoC.

Caractéristiques Modéle avec Modéle avec Modéle avec
du modéle fonctionnel 32 taches-16 PE | 32 taches-8 PE | 16 taches-8 PE
Nombre de processus séquentiels 26 18 18
Nombre de processus combinatoires 7 7 7
Nombre de signaux 1617 1369 889
l Performance du modéle (cycles.s 1) ‘ 15679 ‘ 15950 ‘ 21381 ‘

TAB. 5.1 — Caractéristiques du modeéle fonctionnel du systéme. Les performances ont été mesu-
rées sur un processeur Intel Pentium 4 HT 3,2 GHz. Elles sont globalement comprises entre 12000 et
25000 cycles.s~!. Les valeurs présentées sont indicatives et dépendent de la fréquence d’activation des
processus et donc des applications. La taille du code utile est de 11000 lignes, tandis que le pas de
simulation est de 1 ns. Ainsi, pour simuler 100 ms, il faut environ 1h45.

En SystemC, les performances du modéle sont directement dépendantes du nombre de pro-
cessus et de signaux utilisés [281]. De méme, la fréquence d’activation de ces processus, ou
plus particuliérement de leurs ports d’entrée dans le cas de processus combinatoire, modi-
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fie les temps de simulation. Néanmoins, les valeurs présentées dans le tableau 5.1 restent
significatives. D’ailleurs, elles sont équivalentes a celles obtenues dans la littérature [282].

La programmation du modéle

La programmation des applications exécutées par notre modéle est effectuée a I'aide d’un
langage assembleur. Ce dernier décrit les motifs élémentaires des réseaux de Petri, ou les
dépendances de controles et de données entre les taches. De plus, il offre toutes les primitives
nécessaires pour caractériser I’application et chacune de ses taches. Par exemple, il est possible
de préciser I’échéance a respecter, ou le type de la ressource utilisé par la tache.

Ensuite, une analyse du programme obtenu est effectuée par un outil réalisé sur la base
de Lex&Yacc. 1l assure la vérification de la cyclicité des graphes, de la validité de I’échéance
par rapport a la durée des taches a exécuter et fournit la laxité de la premiére tache a
exécuter. Enfin, il transforme le langage assembleur dans un code interprétable par notre
modéle fonctionnel. Les outils développés pendant cette thése sont uniquement destinés a
simplifier la programmation de ’OSoC en attendant la disponibilité d’outils de programmation
plus évolués.

Les exemples d’application

Pour effectuer la validation du fonctionnement de ’OSoC, nous avons implanté plusieurs
applications différentes. Tout d’abord, nous avons réalisé des graphes d’application théoriques
disposant de toutes les primitives élémentaires des réseaux de Petri. Ceci nous a permis de
vérifier le fonctionnement de I’OSoC pour des géométries de graphe différentes, des temps
de tAche minimaux, ou des fréquences d’activation variables. Ensuite, nous avons testé deux
applications réelles : un encodeur MPEG4-AVC (Advanced Video Coder) et un décodeur
MPEG2-AAC (Advanced Audio Coder).

Encodeur MPEG4-AVC Le MPEG4-AVC ou H.264 est une norme de compression de
flux vidéo proposée par le Moving Picture Experts Group (MPEG) [283, 284]. Ce standard
permet le codage d’une grande variété de formats et d’objets vidéos, en alliant une qualité de
compression supérieure aux précédentes normes MPEG. Il offre une réduction importante du
débit de transmission, tout en gardant une qualité visuelle équivalente. Ce gain en compression
est nécessaire pour les communications bas débits qui ne dépassent pas les 48 Ko/s pour les
dispositifs mobiles de troisiéme génération.

Dans cette thése, nous avons considéré le profil Baseline avec une seule image de référence,
le filtre de déblocage, la prédiction inter compléte et la méthode CAVLC (Context Adaptative
Variable Length Coding). Ce profil autorise un large spectre d’applications a faible latence et
est donc particuliérement intéressant pour les systémes embarqués.

La premiére étape dans le processus de compression est l'estimation et la compensation
du mouvement (figure 5.3). L’atténuation de la redondance temporelle dans le signal vidéo
représente une part importante de la compression obtenue. Plutét que d’améliorer le codage
du signal lui-méme, la plupart des techniques efficaces essayent de réduire la taille du signal
transmis en améliorant la prévision du mouvement. Ainsi, le codage d’une image peut étre
restreint & une simple translation par rapport & une image antérieure.

En pratique, comme la direction du mouvement est inconnue, de multiples prédictions com-
posées d’une image de référence et d’une translation différentes sont effectuées. La prédiction
conduisant & ’erreur minimale est alors conservée. Pour la détecter, un algorithme de mise
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en correspondance des macroblocs (MB) est utilisé. Chaque image est divisée en macroblocs
de 16x16 pixels. Dans l'algorithme MPEG4-AVC qui a été choisi, nous effectuons au to-
tal dix prédictions différentes en exploitant la redondance spatiale de 'image (intra), ou la
redondance temporelle par rapport a I'image précédente (inter).

a) b)

M acquisition + transformation codage entropique
IP de l'image EM b guantification (CAVLC)

IR IM L I SN
b prédiction inter [~ image

M image de | encodee

P référence | ¥ prediciton intra

IR filtre de P transformation

b déblocage quantification 1«

9 inverse EIR

F1G. 5.3 — Diagramme d’un encodeur MPEG4-AVC. Le graphe d’application correspondant est consti-
tué de 10 taches indépendantes (a). Le découpage en macroblocs offre la possibilité de paralléliser les
traitements et d’obtenir davantage de traitements concurrents. Le diagramme de ’encodeur est com-
posé de 7 modules (b). Pour obtenir un codage optimal, il est possible de choisir entre une prédiction
inter et intra.

La seconde étape consiste a réduire les redondances spatiales de I'image différentielle obtenue
avec I'image prédite. Cette redondance exprime la similarité entre les pixels adjacents hori-
zontaux ou verticaux. Une transformation mathématique appelée transformée cosinus discréte
(TCD) permet de passer d’une représentation spatiale de I'information & une représentation
fréquentielle. Il en résulte des coefficients qui représentent la valeur moyenne de l'intensité
lumineuse ou de la couleur, ainsi que leurs variations. Ensuite, les coefficients de fréquences
spatiales élevées sont minimisés lors de la quantification, au profit de ceux de fréquences
basses. En effet, les changements rapides de I'intensité lumineuse sont imperceptibles pour
I’ceil humain et peuvent étre éliminés.

La troisiéme étape est le codage entropique. Nous avons choisi de traiter la redondance des
coefficients de fréquence obtenue par un codage a longueur variable appelé CAVLC. Celui-
ci réduit le nombre moyen de bits utilisés pour représenter 'information vidéo compressée.
Ce type de codage associe des coefficients & une série de codes de longueur variable. Les
coefficients se répétant le plus souvent sont codés sur un nombre de bits inférieur & ceux dont
la fréquence d’apparition est faible. Cette méthode est sans perte et ne détériore donc pas la
qualité de 'image.

Enfin, la transformation et la quantification inverses sont réalisées. Puis, un filtre de déblo-
cage est appliqué aprés décompression de I'image en cours pour créer une nouvelle image de
référence. Il permet de réduire les artefacts qui apparaissent lors du traitement par blocs des
images.

Le tableau 5.2 regroupe les temps d’exécution, sur un ARM920T pour chacune des taches
qui compose 'algorithme de compression MPEG4-AVC. En fait, 'ensemble de ces taches
couvre environ 99 % du temps nécessaire pour exécuter 'application. Le reste des fonction-
nalités de l'algorithme n’a pas été pris en compte. Les résultats présentés sont obtenus pour
Iexécution de 64 macroblocs sur un seul processeur ARM (sans controle). Pour obtenir un
débit de 30 images par seconde, le temps maximal pour traiter une image est d’environ 33 ms.
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Par conséquent, un seul processeur ARM ne peut pas atteindre ces performances pour le trai-
tement d’une image CIF (352x288 pixels) qui est composée de 386 macroblocs. Cependant,
cette application se préte facilement au parallélisme de taches.

Par la suite, nous considérerons que ’ensemble des traitements des macroblocs d’une méme
image sont concurrents et ne nécessitent pas de synchronisations supplémentaires. Ceci étant,
la structure de I'architecture SCMP-LC partage ’ensemble de ses données et les macroblocs
voisins utilisés dans des traitements concurrents pourraient étre partagés.

R Nombre d’opérations | Nombre de Durée
Taches P
par macrobloc cycles d’exécution (us)

Acquisition de I'image (IM) 0 256 2

Prédiciton Intra (IP) 17799 83182 462

Filtre de déblocage (D) 7680 43207 240

Transformation, quantification et codage (IR) 11358 51517 286

Prédiction Inter (EM) 98059 220372 1224
| Pour I'exécution de 64 macroblocs \ 248096 | 25,86.10° | 143683 |

TAB. 5.2 — Durée d’exécution des taches de I'encodeur MPEG4-AVC avec un ARM920T cadencé
a4 180 MHz. Le nombre d’opérations par macrobloc ne prend pas en compte les chargements et les
enregistrements des données.

Décodeur MPEG2-AAC Une autre application utilisée pour les validations de ’'OSoC est
le décodeur MPEG2-AAC [285]. Ce standard peut véhiculer jusqu’a 48 canaux audios & des
fréquences d’échantillonnage inférieures aux normes précédentes, tout en gardant une qualité
équivalente. Ces nombreux canaux permettent le codage multilingue, ainsi que l'utilisation
d’effets sonores enveloppants. Surtout, il répond davantage aux besoins de compression que
nécessitent les systémes embarqués.

Nous considérons dans cette thése le profil le plus complet (Main profil), sans la boucle
de prédiction utilisée pour améliorer encore la compression du flux audio. Ce profil offre la
meilleure qualité de compression disponible. Par ailleurs, nous utilisons un taux d’échantillon-
nage audio égal a 44,1 kHz et un débit de 128 kbps sur 2 canaux.

Comme le montre la figure 5.4, la premiére étape du décodeur MPEG2-AAC consiste &
effectuer un décodage anti-bruit. Celui-ci permet de reconstruire ’ensemble des informations
encodées précédemment, & partir d’'une transformation inverse de Huffman. Nous obtenons
alors les valeurs quantifiées, ainsi que les seuils de quantification sur 1’échelle des fréquences.
Par ailleurs, les facteurs d’échelle sont également retrouvés.

a) b)

NC 1Q RS
Ne flux audio__| décodage | | quantification | | facteurs d’échelle sp
RS AAC _'{ anti-bruit }*{ inverse }-'{ inverse }_'{ o J
IQ 3
SP filtre adaptatif | TNS
inverse
TNS T
FB flux audio<_ batterie de filtres | FB
décodé inverses

F1G. 5.4 — Diagramme d’un décodeur MPEG2-AAC (b). Le graphe d’application correspondant est
constitué de 6 taches indépendantes (a).
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La seconde étape est la quantification inverse. A partir d’une transformation non-linéaire,
elle retrouve la distribution approchée des intensités acoustiques en fonction de la fréquence,
c’est-a-dire le spectre du signal.

La troisiéme étape applique inversement les facteurs d’échelle pour retrouver 'intensité du
signal initial. En effet, lors de ’encodage, le signal a été amplifié pour certaines bandes de
fréquences pour améliorer le rapport signal sur bruit.

La quatriéme étape consiste & séparer le signal obtenu dans le domaine fréquentiel, en deux
signaux distincts correspondants aux canaux encodés. Lors de la compression, un algorithme
de jonction stéréo fusionne les canaux gauche et droit dans le domaine des basses fréquences,
en tenant compte des redondances rencontrées dans chacun des canaux. En effet, a basse
fréquence, le systéme auditif humain ne discerne quasiment plus la position stéréophonique
des sons.

La cinquiéme étape restore I’enveloppe temporelle du signal. Pour améliorer la quantification
du bruit dans le signal, un filtrage avait été effectué lors de sa compression. Celui-ci est encore
appelé Temporal Noise Shaping (TNS).

Enfin, une batterie de filtres inverses permet de retrouver un signal audio proche de ce-
lui compressé. Tout d’abord, une transformation IMDCT (Inverse Modified Discrete Cosine
Transform) vers le domaine temporel est effectuée. Cette transformation tient compte des
propriétés psychoacoustiques de 'oreille humaine. Les nombreux filtres permettent de I'adap-
ter en fonction de chaque sous-bande de fréquences, qui est percue différemment par I'oreille.

Le tableau 5.3 indique les temps d’exécution de chacune de ces taches sur un ARM920T. Les
durées d’exécution ont été obtenues & partir des travaux de Liu et al. publiés dans [286]. Pour
constituer des taches de durées suffisamment importantes pour ’OSoC, nous avons choisi de
traiter 16 trames simultanément par tache. Ceci ne change pas le débit de décompression, mais
nécessite des tampons en entrée et en sortie de la chaine de traitement. Un seul ARM920T
cadencé & 180 MHz peut traiter en temps-réel 'application. Cette application n’a donc pas
besoin d’étre parallélisée sur plusieurs ressources de calcul comme 'encodeur MPEG4-AVC.

. Nombre de Durée
Taches P
cycles d’exécution (us)

Décodage anti-bruit (NC) 11940 66,3 (18,9 %)
Quantification inverse (IQ) 3475 19,3 (5,5 %)
Facteurs d’échelle inverse (RS) 3032 16,8(4,8 %)
Décodage stéréo (SP) 821 4,6 (1,3%)
Filtre adaptatif inverse (TNS) 505 2,8 (0,8%)

Batterie de filtres inverse (FB) 43401 241 (68,7 %)

| Pour I'exécution de 16 trames [ 63175 [ 351 (100%) |

TAB. 5.3 — Durée d’exécution des taches du décodeur MPEG2-AAC avec un ARM920T cadencé a
180 MHz. Le taux d’échantillonnage audio est égal & 44,1kHz et le débit & 128 kbps sur 2 canaux.

Analyse des résultats La validation du fonctionnement de ’'OSoC a été effectuée grace a
la visualisation des signaux internes de ’architecture aprés simulation. La figure 5.5 montre
un exemple d’analyse des résultats. Ce chronogramme représente ’exécution de deux enco-
deurs MPEG4-AVC, ainsi que de deux décodeurs MPEG2-AAC. Les multiples applications
s’exécutent de maniére concurrente, en utilisant toutes les ressources disponibles.
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F1G. 5.5 — Exemple d’analyse des résultats. Ce chronogramme représente I’exécution de 4 applications
concurrentes (2 encodeurs MPEG4-AVC et 2 décodeurs MPEG2-AAC). La tache T6 est interrompue
par la tache T2, puis son exécution est reprise sur une ressource de calcul devenue disponible. La
préemption et la migration de la tache ont bien eu lieu. La deuxiéme tache T6 préemptée par la tache
T5 appartient & une autre application.

L’ensemble des fonctionnalités présentées dans les deux chapitres précédents a été validé
par ces simulations. Ces derniéres ont également permis d’affiner les algorithmes d’ordonnan-
cement et d’allocation mis en ceuvre dans 1’OSoC. La section suivante reprend chacune des
mesures effectuées et analyse les résultats obtenus, en fonction de différents modéles d’archi-
tecture SCMP-LC.

5.1.8 Validation matérielle

Le modéle matériel de I’architecture OSoC a une structure identique au modéle fonctionnel.
Seul le niveau de description des différents éléments est plus proche de la réalité physique
du circuit. Toutes les fonctionnalités ont été décrites au niveau RTL, en tenant compte des
caractéristiques physiques des composants utilisés. Pour cela, nous avons utilisé le langage
VHDL et 'outil ModelSim de Mentor Graphics.

Nous n’avons pas réalisé tous les éléments qui constituent ’'OSoC en VHDL. Le TSMU et le
CI n’ont pas été décrits matériellement. En effet, la complexité du TSMU peut facilement étre
évaluée grace aux précédents travaux de thése de S. Chevobbe [210]. Par ailleurs, un circuit
a été réalisé en technologie 130 nm par notre laboratoire. Enfin, I’élément Control Interface

est de trés faible complexité et n’a quasiment aucune incidence sur les caractéristiques de
I’OSoC.

D’autre part, méme si toutes les mémoires ont été décrites en VHDL, seules les mémoires
inférieures & 256 octets ont été synthétisées. En effet, les mémoires de tailles supérieures sont
réalisées avec des outils de conception particuliers. Ainsi, peu de validations ont pu étre
réalisées aprés la synthése logique. Néanmoins, le modéle RTL est valide et une synthése
FPGA sur un Xilinx Virtex4 LX100 a confirmé le fonctionnement de ’OSoC. De plus, les
estimations de taille et de consommation d’énergie ont pu étre réalisées en extrapolant les
caractéristiques des modeéles proposés par la société STMicroelectronics.
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Détail de la structure interne de I’OSoC

Le modéle de 'architecture OSoC est principalement composé d’une machine d’états syn-
chrone de 223 états distincts. En fait, la taille du code VHDL développé représente 13000
lignes utiles. Elle inclut également la description de 12 mémoires, 5 FIFO et 9 opérateurs
(tri, modes DVFS, horloge...). Nous allons nous intéresser plus particuliérement a ’élément
de tri et & une mémoire type utilisée dans ’OSoC. Les autres dispositifs sont relativement
standards et ne méritent pas une attention particuliére.

Tout d’abord, nous avons mis en ceuvre un dispostif de tri systolique (figure 5.6). Il permet
un tri trés efficace au niveau matériel. En fait, alors méme que la description d’un tri se
révéle relativement simple au niveau logiciel, il reste trés coliteux en accés mémoire. Le tri
systolique permet le tri d’une liste de n éléments en seulement 2n cycles. Il consiste & propager
vers ’étage suivant uniquement la tache la plus prioritaire. Cette derniére est donc la premiére
a sortir du dispositif (en n + 1 cycles), tandis que la moins prioritaire est la derniére qui sera
récupérée.

reset _|
QD OFD Q D
cs _|
clock clock clock
datal max datal max datal max
data2 compare_cell| ataz compare_cell| dataz compare_cell|
data_in —p Q& minl - g(data2 pmin_ ... _|p qfdaa min data_out
x32
clock clock clock

Fi1G. 5.6 — Elément de tri systolique mis en ceuvre dans ’OSoC. Le bloc compare _ cell identifie la tache
la plus prioritaire (min) selon les algorithmes présentés dans les chapitres précédents. Si 'élément de
tri est constitué de n blocs compare_ cell, le tri est effectué en 2n cycles.

Enfin, la plupart des mémoires utilisées dans 'OSoC est adressable par le contenu, comme
présentées figure 5.7. En effet, pour accéder aux caractéristiques d’une tache, nous disposons
uniquement de son identifiant. Il faut donc pouvoir retrouver son adresse. Par ailleurs, la
création et la suppression dynamique des taches gérées par ’OSoC nécessitent de trouver
une ligne libre pour effectuer une nouvelle écriture. Ces dispostifs s’ajoutant aux mémoires
traditionnelles ont été parallélisés pour réduire leurs latences d’écriture et de lecture. D’autre
part, alors méme que les mémoires de données n’ont pas été synthétisées lorsqu’elles étaient
de taille importante, toute la logique supplémentaire et ces dispositifs ont été considérés. Les
résultats de synthése ASIC et FPGA sont présentés dans les sous-sections suivantes.

Synthése ASIC

La technologie utilisée pour la synthése logique de ’OSoC est la HCMOS9 (CMOS 130 nm,
low leakage) de STMicroelectronics. Elle a été effectuée avec 'outil Design Compiler de Sy-
nopsys. Les tableaux 5.4 et 5.5 regroupent ’ensemble des résultats de synthése ASIC. Ces
derniers ne prennent pas en compte le placement et le routage du circuit.

La durée d’exécution des éléments de 'OSoC met en évidence la prédominance de 'unité
d’ordonnancement. Elle représente prés de la moitié du nombre total de cycles. Le TSMU
a finalement peu d’impact sur les performances de I’OSoC. Ceci est di notamment au pa-
rallélisme qui a pu étre exploité. En attendant les nouvelles demandes d’exécution et de
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Fi1G. 5.7 — Exemple d’élément mémoire utilisé dans ’OSoC. Cette mémoire est adressable par le
contenu. Le bloc comp id_name compare I'identifiant name avec ceux présents dans chacune des
lignes. Il retourne P’adresse de la ligne qui le contient, ainsi que deux bits sel(0) et sel(1) qui indiquent
si il a été trouvé. Le bloc find_free_line retourne 'adresse de la premiére ligne mémoire libre. Elle
est principalement constituée d’encodeurs de priorité. A partir de ’adresse obtenue, 1’écriture ou la
lecture a lieu normalement dans la mémoire de données.

, Nombre de cycles | Nombre de cycles | Nombre de cycles
Elements de FOSoC 32 taches-16 PE | 32 taches-8 PE | 16 taches-8 PE
Scheduling Unit (SCU) 3302 (47,3 %) 3302 (57,7 %) 1654 (52,4 %)
PE and Memory Allocation Unit (PMAU) 1765 (25,3 %) 581 (10,1 %) 501 (15,9 %)
Selection Unit (SU + TMM) 1156 (16,5 %) 1124 (19,6 %) 580 (18,4 %)
Control Unit (CU) 340 (4,9%) 300 (5,2 %) 172 (5,4 %)
Task Selection and Mgt Unit (TSMU) 322 (4,6 %) 322 (5,6 %) 200 (6,3 %)
Processor Management Unit (PMU) 96 (1,4 %) 96 (1,7%) 48 (1,5 %)
Nombre total de cycles 6981 5725 3155
Temps total (us) 34,905 28,625 15,775

TAB. 5.4 — Durée d’exécution des éléments de ’OSoC. Les durées sont exprimées en nombre de cycles
et en pourcentage de la durée totale d’exécution de 'OSoC. La synthése a été effectuée a 200 MHz.

configuration, 'unité d’ordonnancement met a jour le contenu de ses mémoires en fonction de
I’évolution des taches actives. Un parallélisme encore plus élevé pourrait étre mis en ceuvre si
le TSMU avait une latence plus importante.

Le temps total est obtenu & partir de la fréquence maximale et égale & 200 MHz qui a
été atteinte lors de la synthése. Elle correspond au temps minimal & respecter entre deux
ordonnancements. En pratique, nous choisirons donc pour les trois modéles de 'OSoC, des
durées de tick égales & 35, 29 et 16 us.

La répartition de la surface totale suit des régles relativement similaires. Toutefois, I'unité
d’allocation PMAU a une faible complexité méme si elle induit une durée d’exécution im-
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, Surface en pm? Surface en ym? Surface en pm?
Flements de OSoC 32 taches-16 PE | 32 taches-8 PE | 16 taches-8 PE
Scheduling Unit (SCU) 1027401 (46%) | 1950027 (47,5%) | 1108764 (47,5 %)
PE and Memory Allocation Unit (PMAU) | 289451 (6,9 %) 208076 (5 %) 202645 (8,7 %)
Selection Unit (SU -+ TMM) 954326 (22,8%) | 923134 (22,5%) | 581071 (24,9%)
Control Unit (CU) 35839 (0,8 %) 38743 (0,9%) 40697 (1,7 %)
Task Selection and Mgt Unit (TSMU) 893398 (21,3%) | 893398 (21,8 %) | 312173 (13,4%)
Processor Management Unit (PMU) 86237 (2%) 87019 (2,1 %) 86291 (3,6 %)
Surface totale | 4189243 | 4102990 \ 2334233 |

TAB. 5.5 — Surface des éléments de ’OSoC en um? et % de la surface totale.

portante. La surface du TSMU est tirée des résultats obtenus lors de la synthése du RAC.
La mémoire d’application n’a pas été considérée. On peut envisager une surface relativement
similaire pour le TSMU, car les modifications nécessaires n’impliquent pas l'intégration de
dispositifs de taille importante. En fait, la taille du RAC dépend essentiellement de celle de
son réseau d’interconnexion et donc du nombre de cellules utilisées. La taille d’une cellule, ou
I’ajout d’un anneau de sélection n’a que peu d’incidence.

La surface totale de ’OSoC est comprise entre 2,3mm? et 4,18 mm? avec respectivement
3,3 Ko et 5,7Ko de mémoires. Comme le montre la figure 5.8, la surface occupée par ces mé-
moires représente prés de 40 % de la surface totale. Par ailleurs, comme nous 1’avons annoncé,
le tri nécessite une surface importante (prés de 1 mm?). A titre d’exemple comparatif, pour
une fréquence de fonctionnement et une technologie similaire, un cceur d’ARM9 occupe une
2 avec sa mémoire cache de 2 Ko et 1,96 mm?

surface d’environ 3,26 mm sans mémoire.

a) Gestion des b) .
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13%
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FiG. 5.8 — Répartition fonctionnelle de la surface de ’'OSoC pour 32 taches et 16 PE (a) et pour 16
taches et 8 PE (b).

Pour évaluer la consommation d’énergie de I'architecture OSoC, nous avons utilisé 'outil
Power Compiler de Synopsys. Nous avons obtenu une puissance totale dissipée égale & envi-
ron 160 mW avec 32 taches et 110 mW avec 16 taches (tableau 5.6). Par ailleurs, la puissance
statique est respectivement d’environ 400 uW et 240 uW. Ces valeurs ne sont malheureuse-
ment pas trés précises car nous n’avons pas pu associer & notre netlist une simulation aprés
synthése logique. Pourtant, la puissance dynamique dépend de 'activité du circuit et avec un
taux d’activité de 50 %, elle représente 96 % de la puissance totale. Une étude plus fine permet
de diminuer ces valeurs d’un facteur au moins égal a 2. Elle consiste & caractériser précisément
lactivité des éléments de 'OSoC qui consomment le plus et d’en évaluer la consommation
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d’énergie. A titre d’exemple, pour une fréquence de fonctionnement et une technologie simi-
laire, la puissance totale dissipée par un coeur d’ARM9 est d’environ 96 mW avec sa mémoire
cache.

l Puissance consommeée [ 32 téches-16 PE [ 32 taches-8 PE [ 16 taches-8 PE ‘
Statique (uW) 413 408 243
dynamique (mW) 154 163,5 110
Totale (mW) 154,4 163,8 110,3

TAB. 5.6 — Consommation d’énergie de ’OSoC. Ces chiffres ont été obtenus avec 'outil Power
Compiler de Synopsys.

Synthése FPGA

La synthése FPGA permet une validation complémentaire et se révéle particuliérement utile
lorsque nous ne disposons pas des modéles physiques de toutes nos mémoires. Elle consiste
& configurer les ressources d’une structure reconfigurable, dans le but de réaliser un circuit
fonctionnellement identique. Cependant, comme nous le verrons par la suite, la complexité
de ’OSoC ne permet pas de considérer la solution FPGA comme une solution définitive.

Nous avons choisi le FPGA Xilinx Virtex4 LX100 en raison de sa taille importante et
de ses performances. Néanmoins, son nombre limité de ports nous a obligé & considérer un
nombre de ressources de calcul inférieur. En effet, un OSoC de 32 taches nécessite par exemple
1423 ports d’entrée/sortie. Nous avons choisi de paralléliser le plus possible les accés entre
les ressources de calcul et ’OSoC. Ceci n’a pas d’incidence lorsque tous les éléments sont
intégrés a l'intérieur d’'un méme circuit, mais est relativement dommageable lorsque ’0OSoC
est séparé de ses ressources de calcul. Les résultats de synthése obtenus sont regroupés dans
les tableaux 5.7 et 5.8.

Caractéristiques Eléments Eléments utilisés | Eléments utilisés
du FPGA disponibles | 32 taches-4 PE 16 taches-4 PE
Ports E/S 768 631 (82 %) 631 (82%)
Nombre de slices 49152 33461 (68 %) 24424 (49 %)
Nombre de slices FF 98304 24033 (24 %) 14351 (14 %)
Nombre de LUT & 4 entrées 98304 59954 (60 %) 37903 (38 %)
Nombre de FIFO16/RAMB16s 240 24 (10%) 21 (8%)

TAB. 5.7 — Détail de 'occupation des ressources du FPGA. Le FPGA utilisé est un Xilinx Virtex4
LX100. La quantité de ports étant limitée, le nombre de ressources de calcul a da étre réduit a 4.

Le FPGA est utilisé a environ 68 % avec le modeéle le plus complexe synthétisé. Par ailleurs,
nous avons pu utiliser les ressources spécialisées disponibles dans le FPGA pour réaliser nos
mémoires et la plupart de celles adressables par le contenu. Cependant, il faut noter que
le TSMU n’est ici pas considéré. Celui-ci utilisant une technologie asynchrone, la synthése
sur un FPGA synchrone engendre des difficultés supplémentaires. Ce travail ne s’inscrit pas
directement dans ces travaux de thése.

La fréquence de fonctionnement obtenue aprés synthése est de 51,64 MHz. Comme le montre
la figure 5.9, les performances de ’'OSoC sont nettement inférieures lorsque celui-ci est syn-
thétisé sur un FPGA. Elles restent malgré tout assez élevées pour une synthése FPGA compte
tenu de la complexité de notre architecture. Pourtant, nous verrons par la suite que la durée
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, Nombre de cycles | Nombre de cycles
Elements de 'OSoC 32 taches-4 PE 16 taches-4 PE
Scheduling Unit (SCU) 3302 (61,3 %) 1654 (59,6 %)
PE and Memory Allocation Unit (PMAU) 277 (5,1 %) 197 (7,1 %)
Selection Unit (SU + TMM) 1108 (20,6 %) 564 (20,3 %)
Control Unit (CU) 280 (5,2 %) 152 (5,5 %)
Task Selection and Management Unit (TSMU) 322 (5,9%) 162 (5,8 %)
Processor Management Unit (PMU) 96 (1,8%) 48 (1,7 %)
Nombre total de cycles 5385 2777
Temps total (us) 104,28 53,78

TAB. 5.8 — Durée d’exécution des éléments de ’OSoC aprés synthése FPGA. La synthése a été
effectuée a 51,64 MHz.

minimale du tick est déterminante pour les performances de I’architecture SCMP-LC. Néan-
moins, les résultats de simulation obtenus aprés synthése se sont révélés corrects et ont permis
de valider matériellement ’architecture.

a) b)
120+ 120+
100+ 100+
80—/ 80+
4 607/ 601
407/ 40+
207/ 20+
0+ 0

32 taches - 16 taches - 32 taches - 32taches - 16 taches -

4 PE 4 PE 16 PE 8 PE 8 PE

Fi1G. 5.9 — Bilan des temps d’exécution de ’OSoC aprés synthése sur un FPGA Xilinx Virtex 4
LX100 (a). Malgré des caractéristiques dégradées, ’OSoC atteint des résultats nettement supérieurs
en synthése ASIC (b). Pour rappel, la technologie utilisée est la CMOS 130nm a 1,2V (low-leakage).

Améliorations possibles

Il est intéressant de se demander maintenant si les performances obtenues n’auraient pas
pu étre améliorées. Il est en effet possible de réduire le durée minimale du tick sans changer
de maniére significative la structure de 'OSoC. Cependant, ces modifications n’ont pas été
apportées car elles engendrent une complexité supplémentaire non négligeable et ne sont
pas nécessaires pour valider ’architecture. Les résultats présentés par la suite sont donc
uniquement des estimations.

Toutes les recherches des taches suivantes ou précédentes pour propager les laxités ou asso-
cier un événement & une tache, engendrent des temps d’exécution trés importants. Typique-
ment, pour un OSoC de 32 taches, chacune de ces opérations nécessite 256 cycles puisqu’une
tAche peut avoir huit successeurs. Ceci représente tout de méme environ 4 % du temps total
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d’exécution. Une accélération peut étre obtenue en multipliant les mémoires qui contiennent
ces informations afin de paralléliser ces acceés.

Les tableaux 5.9 et 5.10 regroupent I'ensemble des résultats qui seraient obtenus aprés ces
modifications. Les éléments accélérés sont uniquement le SCU et le SU. En effet, le SU regoit
les fins d’exécution des ressources de calcul et doit retrouver I’événement associé a la tache
correspondante. Ceci permet de modifier son état et d’activer la prochaine tache a exécuter.
Au contraire, le SCU s’occupe de la propagation des laxités vers les taches suivantes.

, Nombre de cycles | Nombre de cycles | Nombre de cycles
Elements de TOS0C 32 taches-16 PE | 32 taches:8 PE | 16 taches-8 PE
Scheduling Unit (SCU) 1344 (-40,7 %) 1344 (40,7 %) 672 (- 40,6 %)
Selection Unit (SU + TMM) | 560 (-48,4%) 560 (-49,8 %) 280 (-48,3 %)
Autres éléments 0(-0%) 0 (-0%) 0 (-0%)
Nombre total de cycles gagnés 1904 (27,3 %) 1904 (33,2 %) 952 (30,2 %)
Temps total gagné (us) 9,5 9,5 4,7
Temps total (us) 25,385 19,105 11,015

TAB. 5.9 — Durée d’exécution des éléments de ’OSoC aprés 1’exploitation de son parallélisme. En
multipliant la mémoire permettant d’associer un événement a une tache et celle utilisée pour la
propagation de la laxité, nous pouvons améliorer significativement les performances. Le pourcentage
indiqué correspond au gain qui a été obtenu.

O Durée tick minimale apres
synthése logique

M Durée tick minimale estimée
aprés modifications

32 taches - 16 PE 32 taches - 8 PE 16 taches - 8 PE

Fi1c. 5.10 — Comparaison des durées d’exécution de ’OSoC avec et sans modifications.

Le gain obtenu est d’environ 30 % sur le temps total d’exécution. Ceci représente une optimi-
sation importante. Ainsi, le temps minimal entre deux ordonnancements est réduit a environ
11 ps pour un OSoC de 16 taches. Ce gain représente prés de 10 pus pour un OSoC & 32 taches.
La figure 5.10 compare ces résultats avec ceux obtenus aprés synthése de ’'OSoC. Le gain en
performance reste significatif quel que soit le nombre de téches.

Néanmoins, comme le montre le tableau 5.10, ces modifications engendrent une augmenta-
tion significative de la surface de ’'OSoC. La taille augmente d’environ 170 %, pour atteindre
plus de 11 mm? avec 32 taches. Cette perspective n’est pas forcément inintéressante, cela
dépend de nos besoins et sans doute aussi de la taille globale de 'architecture SCMP-LC.
Le controle n’intervenant pas directement dans les calculs et I'obtention de résultats, la di-
minution de son influence augmente ’efficacité transistor et énergétique de l’architecture.
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Elements de ’OSoC

Surface en pym?
32 taches-16 PE

Surface en pm?
32 taches-8 PE

Surface en pm?
16 taches-8 PE

Scheduling Unit (SCU)
Selection Unit (SU + TMM)
Autres éléments

5443466 (+ 182 %)
4827475 (4 406 %)
1304925 (+0%)

5444203 (+ 179 %)
4773750 (4417 %)
1227236 (+0 %)

3022249 (+ 172 %)
2488522 (+ 328 %)
641806 (0 %)

Surface supplémentaire estimée (mm?)
Surface totale (mm?)

74 (+176 %)
11,6

73 (- 179%)
11,5

3,8 (+163%)
6,2

TAB. 5.10 — Surface des éléments de ’OSoC aprés 'exploitation de son parallélisme. La surface de
I’OSoC augmente alors de maniére significative.

Dans ces travaux de thése, il ne nous a pas semblé essentiel de réaliser ces modifications.
Cependant, I'étude des performances de 'architecture SCMP-LC qui sera conduite par la
suite prend en compte des durées de tick différentes et recouvre ’ensemble des solutions qui
pourraient étre obtenues aprés synthése. Ceci permet de mieux se rendre compte de I'impact
des performances de I’OSoC sur les performances globales et de 'intérét d’améliorer encore
le parallélisme de notre architecture.

5.1.4 Conclusion

Cette premiére section a présenté la méthodologie de conception et de validation qui a été
mise en ceuvre dans cette thése. Toutes les fonctionnalités de ’OSoC ont pu étre validées et
la validation matérielle a confirmé la faisabilité d’une telle approche. La durée minimale entre
deux ordonnancements est de 16 s pour une surface de 2,3mm?. Nous avons également vu
que des améliorations pouvaient apporter un gain significatif, méme si ceci se fait au détriment
de la surface occupée par 'OSoC.

Il nous faut maintenant étudier quel est I'impact de l'utilisation de I’OSoC sur les per-
formances globales. Autrement dit, les résultats de synthése obtenus sont-ils suffisants pour
répondre aux besoins des futures applications mobiles 7 La section suivante analyse les per-
formances obtenues en fonction de la durée du tick et du nombre de ressources de calculs
utilisées. Pour cela, les applications MPEG4-AVC et MPEG2-AAC seront implantées sur
notre modéle d’architecture SCMP-LC.

5.2 Mise en ceuvre d’applications et analyse des performances

5.2.1 Introduction

Les différents résultats de synthése obtenus précédemment ne permettent pas d’évaluer les
performances globales de D'architecture. Il est nécessaire de vérifier I'intérét des solutions
choisies a travers quelques exemples applicatifs. Pour cela, nous avons testé l’exécution de
plusieurs applications en effectuant plus de 800 simulations. Ainsi, nous étudierons par la suite
les performances de nos algorithmes ELLF et RSSR, ainsi que 'impact de la configuration
avant l’exécution. Par ailleurs, nous évaluerons les performances de ’architecture SCMP-LC
en fonction du parallélisme de 'application. Ce sera 'occasion d’analyser précisément quelle
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est I'influence du controle sur le reste de ’architecture et si sa position centralisée n’a pas
d’incidence significative sur les performances.

Pour généraliser nos résultats, nous ne nous attacherons pas seulement & des caractéris-
tiques de ’OSoC identiques a celles obtenues aprés la synthése logique. Ces différents OSoC
permettent de mieux se rendre compte des éventuelles améliorations que 'on pourrait ap-
porter, ou encore de I'importance d’obtenir une solution ayant une durée d’ordonnancement
suffisamment faible.

5.2.2  Analyse des performances

L’algorithme ELLF

Nous avons vu dans le chapitre précédent que le choix d’un algorithme d’ordonnancement
dynamique est le résultat de nombreux compromis. L’utilisation de ’algorithme ELLF ne
conduit pas toujours a 'optimalité et engendre de nombreuses préemptions. Pourtant, contrai-
rement & l'algorithme EDF, il évite les aléas d’ordonnancement et accorde la priorité des
taches en fonction de I'urgence de leur exécution. Ceci lui confére une meilleure adaptabilité
aux conditions variables de ’exécution. Il reste malgré tout a évaluer I'impact des préemptions
sur le temps total d’exécution. La figure 5.11 reprend quelques résultats obtenus et compare
ces deux algorithmes.

Les figures 5.11-a et 5.11-d montrent un nombre de préemption globalement plus important
pour l'algorithme ELLF. La différence est significative lorsqu’une application est exécutée
avec un fort parallélisme sur une seule ressource de calcul. Toutefois, il faut noter que, &
partir de 8 processeurs, 'application MPEG4-AVC inverse cette tendance et produit moins
de préemptions que 'EDF. Avec un parallélisme de 32 téaches, ce dernier est identique entre
les deux algorithmes. Ce nombre limité de préemptions est lié aux dépendances entre les
taches qui limitent la concurrence. Du reste, il est dii au mécanisme mis ceuvre pour réduire
les préemptions et éviter le phénomeéne de trashing.

Comme le montre la figure 5.11-b, malgré le nombre plus important de préemptions, la
différence du taux d’occupation reste négligeable. D’ailleurs, bien souvent notre algorithme
obtient de meilleurs résultats que l'algorithme EDF. La figure 5.11-e confirme ces résultats.
Le gain obtenu atteint méme prés de 5%. Ceci est dii aux mécanismes de préemption et de
migration qui sont facilités dans I’architecture SCMP-LC. De plus, 'ordonnancement suivant
la laxité engendre de trés bons résultats et compense le plus souvent la pénalité de préemption.
L’étude des temps d’exécution globaux dans les figures 5.11-c et 5.11-f confirme cette analyse.

L’influence des préemptions n’est finalement pas trés importante. Ceci était prévisible puis-
qu’elles sont concurrentes entre elles, et que leur durée est inférieure au temps minimal entre
deux ordonnancements. Ceci explique d’ailleurs pourquoi la durée du tick n’a pas d’incidence
majeure sur les résultats obtenus. Néanmoins, il ne semble pas envisageable d’obtenir un tick
inférieur a 2 us pour la conception d’un OSoC. D’ailleurs, ¢a n’aurait sans doute aucun intérét,
4 moins de ne plus considérer de préemptions ou de migrations.

Pour conclure, 'algorithme ELLF obtient des performances relativement correctes compte
tenu de son potentiel de préemption élevé. Ce choix ne conduit donc pas & une dégradation
des performances. Méme si celles-ci sont quelquefois en retrait lorsque le parallélisme est élevé
et les ressources sont limitées, elles sont bien supérieures a celles obtenues avec ’algorithme
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Fi1G. 5.11 — Etude et comparaison des algorithmes ELLF et EDF. Pour cela, nous avons implanté
lencodeur MPEG4-AVC pour des durées de tick variant de 2 a 1000 us. Les figures {a, b, ¢} repré-
sentent les résultats obtenus sur une seule ressource de calcul pour un parallélisme de l'application
allant de 1 a 32 taches. Au contraire, les figures {d, e, f} considérent un nombre de ressources égal au
niveau du parallélisme. Les figures a et d étudient la différence du nombre de préemptions entre les
algorithmes ELLF et EDF. Une valeur positive signifie que 1’algorithme ELLF préempte plus souvent.
Les figures b et e représentent la différence du taux d’occupation des ressources de calcul. Un gain
positif montre un taux d’occupation supérieur pour ’algorithme ELLF. Enfin, les figures c et f illus-
trent la différence relative du temps d’exécution total par rapport a la durée obtenue avec I’algorithme
EDF. Un pourcentage positif indique un temps d’exécution plus long avec 1'algorithme ELLF.

EDF dans le cas contraire. Ces simulations démontrent donc 'intérét de notre approche et
de son intégration dans ’OSoC malgré une complexité supérieure.

L’algorithme RSSR

La validation de notre politique de réduction de la consommation d’énergie est plus difficile
a évaluer. Tout d’abord, nous ne disposons pas de processeurs Intel XScale pour effectuer
nos mesures. Ce processeur a été choisi pour sa gestion efficace de ses modes DVFS. C’est la



130 Chapitreb. Validation de architecture OSoC

raison pour laquelle, il n’a pas été possible d’exécuter de vraies applications et d’en analyser la
consommation d’énergie. Nous avons choisi une application de test composée de 17 taches dont
la durée d’exécution moyenne est égale a 540 us. La consommation d’énergie des ressources
de calcul et de mémorisation a été évaluée a partir de leurs documentations techniques.

La figure 5.12 reprend quelques résultats obtenus aprés simulation. L’utilisation des modes
de repos réduit la consommation d’énergie de prés de 30%. D’autre part, le gain obtenu
avec la gestion des modes DVFS s’accroit avec I'augmentation de 'écart qui existe entre
le WCET et la durée d’exécution constatée. Ceci est tout & fait normal puisque plus le
slack time est important et plus les modes DVFS activés engendrent une économie d’énergie.
Pour une méme durée entre deux ordonnancements, 'utilisation des modes DVFS apporte
un gain supplémentaire allant de 2 a 30 %. Néanmoins, en pratique, lorsque le processeur
n’exécute plus de code, il consomme moins d’énergie et ceci n’a pas été pris en compte
dans ces simulations, faute d’informations constructeurs. Les réductions de la consommation
d’énergie seraient donc légérement inférieures a celles obtenues dans ces simulations.

Réduction de la consommation d'énergie Réduction de la consommation d'énergie
a) 80~ b) 8o -

70 A
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F1G. 5.12 — Evaluation de I’algorithme RSSR. Nous avons utilisé une application de test composée de
17 taches d'une durée moyenne égale & 540 us. Le parallélisme maximal de notre application est de 3
taches. Chacune de ces taches s’exécute sur un processeur Intel XScale PXA270. Ces simulations ont
été effectuées en fonction de la durée du tick et de Ierreur sur le WCET. Par exemple, 20 % signifie
que la durée d’exécution de la tache est comprise entre 80 % et 100 % du WCET. L’erreur suit une
loi uniforme. La figure a regroupe les résultats obtenus sur un seul processeur, tandis que la figure b
considére 3 processeurs. Les figures {a, b} représentent la différence entre la consommation d’énergie
obtenue aprés simulation et celle que ’on aurait atteinte, sans gestion des modes DVFS et activation
des modes de repos. En condition normale, nous avons considéré une puissance consommeée égale a
925 mW par processeurs XScale, ainsi que 26,4 mW par mémoire distribuée et partagée (mémoires de
8 Ko a 200 MHz pour une tension d’alimentation de 1,2V).

La durée entre deux ordonnancements a aussi une incidence qui n’était pas si évidente au
départ. Plus celle-ci augmente et plus la gestion des modes DVFS apporte une réduction
de la consommation d’énergie. Cependant, lorsque la durée du tick est trop élevée, le gain
observé reste inférieur & 0,35%. Pour une durée de tick importante, le temps d’inactivité
du processeur est potentiellement long. En attendant une nouvelle demande d’exécution, il
maintient sa fréquence d’exécution et sa tension d’alimentation. Par conséquent, les modes
d’économie d’énergie sont actifs plus longtemps. Par contre, si la période d’inactivité devient
trop longue, voire supérieure a la durée moyenne des taches, elle conduit & une augmentation
trop importante de la durée totale d’exécution. Alors, la réduction d’énergie répartie sur toute
la durée d’exécution n’a que peu d’influence. L’association de ’algorithme RSSR et d’un tick
trop grand n’a donc pas de sens.
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La parallélisation de 'application sur plusieurs processeurs a un impact plutot positif. En
fait, le nombre d’activations de mode DVFS peut étre multiplié par 4. L’application étant
accélérée, la laxité globale de 'application est supérieure. Alors, il est possible de ralentir
davantage la fréquence de fonctionnement tout en respectant les échéances des taches. De
plus, une échéance plus éloignée dans le temps offre davantage de possibilités d’activer un
mode DVFS lorsque le slack time est suffisant.

Finalement, la réduction de la consommation d’énergie est assez conséquente. Elle peut aller
de 30 % a prés de 80 %. Cela alors méme que la complexité matérielle nécessaire pour la mise
en ceuvre de notre politique de basse consommation est relativement faible. Elle représente
seulement 2% de la surface de l'architecture de ’OSoC.

La configuration avant l’exécution

Le mécanisme de double jetons mis en ceuvre dans le TSMU offre la possibilité de configurer
les taches avant qu’elles ne soient éligibles. La configuration consiste a précharger les mémoires
distribuées et partagées associées a chacune des taches. Ainsi, il semble assez évident que ce
dispositif de trés faible complexité matérielle doit apporter une amélioration des performances
globales du systéme. Pour s’en convaincre, nous avons étudié I'influence de la configuration
sur deux applications différentes : 'encodeur MPEG4-AVC et le décodeur MPEG2-AAC. La
figure 5.13 résume les résultats obtenus.

Les figures 5.13-a et 5.13-b montrent une amélioration importante du taux d’occupation
et du temps total d’exécution pour I'application MPEG2-AAC. Celui-ci va de 10 % avec un
tick de 2us a plus de 75% avec un tick de 1ms. Ainsi, 'augmentation de la durée entre
deux ordonnancements augmente 'influence de la configuration. Ceci est normal puisque si
la configuration n’est pas préte, il faut attendre plusieurs nouveaux ordonnancements pour
demander I’exécution de la tache. Cela dit, au vue de la faible complexité matérielle nécessaire
pour mettre en ceuvre les demandes de configuration, un gain de 10 % reste trés intéressant.

Les gains obtenus avec 'application MPEG4-AVC sont nettement inférieurs. Ceci est di
au nombre important de convergences et de divergences en ET dans ’application. Elles em-
péchent ’OSoC d’anticiper les configurations. De plus, comme les configurations sont séquen-
tielles, leur durée dépend du nombre de configurations simultanées. En fait, le pire temps
de configuration est égal au nombre maximal de tiches actives multiplié par le temps de
configuration d’une seule tache. Ainsi, lorsque le parallélisme de I'application est important,
il est tout a fait possible que la configuration ne soit pas finie avant la demande d’exécution.
Cependant, une durée d’exécution suffisamment longue suffit pour négliger ce phénomeéne.
D’autre part, les configurations des mémoires peuvent se faire en concurrence avec les de-
mandes d’exécution ou de préemption. D’ailleurs, pour cette application le temps d’exécution
global est tout de méme réduit d’environ 10 % et ceci demeure relativement intéressant.

Ainsi, la configuration avant I’exécution améliore les performances du systéme, méme si elle
est limitée par le parallélisme ou la géométrie des graphes des applications. Sa trés faible
complexité matérielle en fait une solution particuliérement intéressante. Ce constat serait
encore plus marqué avec des durées de configuration plus importantes.

La scalabilité et les performances

Les précédents résultats ont montré que les solutions mises en ceuvre dans ’OSoC apportent
globalement toutes un gain lors de I’exécution d’applications pourtant trés différentes. Nous



132 Chapitreb. Validation de architecture OSoC

a) 100 - 7100 C) 10
90 ) — 7 N S O2us H 16us B
o0 Davec conf!gurat{on o g = 81— m30ps O35us
< M sans configuration = = . 0100ps 1000us
2701 70 3 g
2 60 - 60 54
o ‘E =]
3 50 50 § x
o et g 2
o 4 (] +— -
S 40 40 o < ; i
% 30 30 &9 A AN
E = T iy
20 20 £ g
10 10 © £7%]
£
0+ o -4
2us  16ps  30pus  35us  100ps  1000ps 1PE/1 2PE/2 4PE/4 8PE/8 16PE//16 32PE/32
b) 2 11 194 o d);\a‘ 15
~ 35| Davec configuration s = S 10
é ' M sans configuration E’; *§ 5 4
c 3 r-12 o 83}
S g 3 0+ ;
32 18 3 o
325 83 c> s 1
8 L2245 g
° S g 10
[} © L
® 15 t-30 o g -15 A J U
g 1 | 26 % é 204+ @2ps W 16ys |
R} B c 8 g N30us [@35us
£ 8 25
a 05 | L a0 & = 0100us  [@1000us
=
0 A ‘ ‘ ‘ ‘ +-48 5 35
2us 16ps  30us  35ps  100ps  1000ps 1PE/Il1 2PE/2 4PE//A B8PE/8 16PE//16 32PE/32

Fi1G. 5.13 — Etude de la configuration avant I'exécution des taches. Pour cela, nous considérons le
décodeur MPEG2-AAC (figures {a,b}) et Pencodeur MPEG4-AVC (figures {c,d}), pour des durées
de tick allant de 2 & 1000 us. Avec cette derniére application, le nombre de ressources de calcul est
égal au niveau du parallélisme. Les figures a et ¢ représentent la différence du taux d’occupation
avec et sans la configuration avant I’exécution. Dans la figure ¢, un gain positif signifie que le taux
d’occupation est supérieur avec la configuration. Enfin, les figures b et d montrent la différence entre
les durées totales d’exécution. Dans la figure d, un gain négatif indique un temps d’exécution plus
court avec la configuration.

allons maintenant étudier les performances de I'architecture SCMP-LC en fonction du paral-
lélisme de Iapplication MPEG4-AVC. La gestion du parallélisme sur plusieurs processeurs
reste complexe et nous devons enfin pouvoir évaluer I'influence de la migration des taches et
du contréle sur 'occupation des ressources de calcul.

La figure 5.14 montre un taux d’occupation des ressources de calcul trés important lorsque
la durée entre deux ordonnancements est faible. En fait, lorsque celle-ci est inférieure a 20 us,
plus de 90 % du temps est utilisé pour effectuer des calculs. Par ailleurs, le taux d’occupation
reste relativement constant quel que soit le parallélisme de ’application. Nous avons donc
réussi a exploiter un haut niveau de parallélisme de taches sans pénalités supplémentaires.
Cependant, ces trés bonnes performances ont tendance a se dégrader lorsque la durée du tick

augmente. Pour garder un taux d’occupation élevé, il faut privilégier une durée inférieure &
40 ps.

En fait, le taux d’occupation des ressources de calcul dépend du rapport entre la durée de
la tache et de celle du tick. La figure 5.15 représente I'allure de la courbe obtenue avec une
durée entre deux ordonnancements égale & 2 us. La durée de la tache doit étre environ dix fois
supérieure a celle du tick pour atteindre un taux d’occupation élevé. En fait, il faut privilégier
un grain de calcul adapté & ’OSoC. L’utilisation de ressources de calcul trés performantes
doit étre compensée par des taches plus complexes et surtout plus longues a exécuter.
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F1G. 5.14 — Taux d’occupation des ressources de calcul avec ’encodeur MPEG4-AVC. Le nombre
de ressources de calcul est égal au parallélisme maximal de 'application. L’étude est effectuée pour
différentes valeurs de tick allant de 2 & 1000 us. Les figures a et b reprennent sous des formes différentes
ces résultats. La figure b montre que pour un tick inférieur a 20 us, le taux d’occupation est supérieur
a 90 % lors de I’exécution de I'encodeur MPEG4-AVC.

L’étude de l'accélération obtenue en parallélisant 'encodeur MPEG4-AVC montre égale-
ment de trés bons résultats (figure 5.16). Quelle que soit la durée du tick considérée, I'accélé-
ration reste trés forte et traduit une excellente exploitation de la puissance de calcul. Et cela
alors méme que ’application, avec un parallélisme de 32 taches, est composée de plus de 400
taches différentes. Malgré la légére dégradation subie & partir de huit ressources de calcul, le
taux d’accélération atteint prés de 25 avec 32 ARM 920T.

Taux d'occupation (%)
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F1G. 5.15 — Occupation des ressources en fonction de la durée de la tache et du temps entre deux or-
donnancements. Cette courbe représente le taux d’occupation en fonction du rapport durée tache/durée
tick. Par exemple, pour un tick de 10 us il faut que la durée moyenne des taches de I'application soit
supérieure & 100 us pour obtenir un taux d’occupation égal a 86 %.

Cependant, la figure 5.17 met en évidence des performances insuffisantes pour répondre
aux besoins de notre application. Nous avons besoin d’au moins 32 processeurs ARM 920T
pour espérer traiter 30 images CIF (352 x 288 pixels) par seconde. Des ressources de calcul
plus performantes et dotées d’une meilleure efficacité transistor auraient été mieux adaptées
pour venir & bout des 2,5 GOPs de cette application. Par exemple, I'utilisation de processeurs
VLIW ou MIPS 24KE aurait permis d’atteindre des performances supérieures. Cela dit, il
faut un processeur Intel Pentium 4 HT cadencé & 3,2 GHz (Dell Precision 370) pour atteindre
des performances similaires. L’exploitation des ressources de calcul est donc particuliérement
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F1G. 5.16 — Accélération et exploitation du parallélisme avec 'encodeur MPEG4-AVC. Le gain obtenu
est calculé par rapport au temps d’exécution sur une seule ressource de calcul pour une durée de tick
similaire. Avec 32 processeurs, on atteint un gain d’environ 25.

performante dans 'architecture SCMP-LC, puisqu’a puissance de calcul créte équivalente nous
disposerions de 72 ARM 920T (soit 12,8 GOPs). Ainsi, nous exploitons 43 % des performances
crétes des ARM 920T (sachant que le nombre d’instructions par cycle est de 'ordre de 0,5),
alors que le Pentium 4 exploite seulement 20 % de ses capacités théoriques.
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F1G. 5.17 — Evaluation du temps total d’exécution avec ’encodeur MPEG4-AVC. Ces résultats
dépendent de la durée entre deux ordonnancements et du parallélisme de "application. Le nombre de
ressources de calcul est égal au niveau du parallélisme. Les figures a et ¢ sont similaires. La figure
¢ reprend uniquement les résultats pour des caractéristiques de I’OSoC identiques & celles obtenues
aprés synthése ASIC. La figure b représente 1’évolution linéaire du temps d’exécution en fonction de
la durée du tick. Enfin, la figure d montre le surcott temporel induit par le controle en fonction de la
durée du tick. Par exemple, un tick de 100 us peut multiplier le temps d’exécution total par 2.
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Les figures 5.17-b et 5.17-d confirment I'intérét de privilégier la durée de tick la plus faible
possible dans ce cadre applicatif. Dés 1'utilisation d’'un OSoC ayant un temps entre deux or-
donnancements supérieur a 100 us (ce qui est le cas avec un FPGA Xilinx Virtex 4 LX100), le
temps passé dans le controle devient identique a celui passé a effectuer les calculs. L’efficacité
transistor est alors considérablement réduite. D’ailleurs pour une durée de tick d’une millise-
conde, le surcoiit induit par ’OSoC dépasse 800 % du temps total d’exécution sans contrdle.
Pour cette application et avec le grain de calcul choisi, un OSoC ayant une durée de tick aussi
importante n’a aucun sens.

Nous allons maintenant nous intéresser plus en détail aux surcotits temporels engendrés par
I’OSoC. Si on fait un paralléle entre les figures 5.18-{a, c} et 5.18-{b,d}, qui représentent le
taux d’occupation des ressources de calcul et la part due au contréle, on s’apercoit que la
somme des temps en attente de configuration ou utilisés par le contréle, ne correspond pas
au temps d’attente des ressources de calcul. Par exemple pour 32 ARM 920T et une durée
de tick égale & 16 us, prés de 30 % du temps total est passé a attendre la configuration des
ressources, alors que le taux d’occupation reste supérieur a 90 %. Ceci est di au mécanisme
de pré-chargement, mais surtout au parallélisme qui existe entre le calcul et le controle.
L’exécution de taches concurrentes continue pendant les configurations, les préemptions ou les
synchronisations. La séparation du contréle et du calcul permet donc un gain trés important
et compense largement les limitations de notre structure asymétrique.
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F1G. 5.18 — Evaluation du temps total d’exécution avec I’encodeur MPEG4-AVC et analyse du
surcotit induit par le controle. Les figures a et ¢ considérent un OSoC ayant une durée entre deux
ordonnancements égale respectivement a 16 et 1000 us. Les figures b et d illustrent les cotits engendrés
par ’OSoC, les configurations et les préemptions sur le temps total d’exécution respectivement pour
16 et 1000 ps.
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Ensuite, nous retrouvons comme précédemment des temps de configuration plus importants
lorsque le nombre de taches augmente, et surtout une pénalité de ’OSoC trés importante
lorsque la durée entre deux ordonnancements est grande. Cependant, le surcotit temporel di
aux préemptions reste négligeable quelles que soient les caractéristiques de ’'OSoC. La encore,
le parallélisme qui existe entre le controle et le calcul en est la cause principale.

En fait, le comportement de ’OSoC est totalement prédictible et déterministe. Il ne varie
pas en fonction de la complexité des applications traitées ou du parallélisme. En revanche, les
temps de préemption ou de configuration peuvent avoir une incidence sur la durée d’exécution.
Ceux-ci peuvent malgré tout étre pris en compte lors de ’évaluation des WCET.

5.2.83 Conclusion

Cette seconde section a permis d’analyser le comportement et les performances de 1’archi-
tecture OSoC. Notre approche centralisée, le choix de l'algorithme ELLF et I'intérét de tous
les mécanismes mis en ceuvre devaient étre démontrés.

Tout d’abord, les différents algorithmes d’ordonnancement ou d’allocation des taches se
sont révélés trés performants. Pour la premiére fois, ’algorithme ELLF a pu étre mis en
ceuvre pratiquement et comparé a une autre solution. Les premiéres intuitions et I’étude des
différentes solutions existantes se sont révélées concluantes.

Il est vrai que nous n’avons pas testé la gestion de I’hétérogénéité. L’utilisation de ressources
hétérogénes permet de réduire les temps d’exécution des taches, ou d’apporter plus de sou-
plesse grace a la reconfigurabilité. Cependant, les conditions les plus difficiles pour ’OSoC
sont obtenues avec des plateformes homogénes autorisant un grand nombre de migrations.

L’implantation de graphes d’application complexes comme le MPEG4-AVC a mis en évi-
dence une gestion efficace des dépendances de données et de controle, ainsi que des synchro-
nisations. Mais surtout, malgré un haut niveau de parallélisme, nous n’avons pas réussi a
mettre en défaut cette approche asymétrique. Ceci en particulier grace a une séparation ex-
plicite du contréle et du calcul et aux mécanismes performants de migration et de préemption
des taches.

Finalement, seule la durée minimale entre deux ordonnancements s’est révélée trés impor-
tante. Plus précisément, le grain de calcul doit étre correctement adapté aux performances de
I’OSoC. Pour les exemples applicatifs choisis, les différentes versions de 'OSoC synthétisées
se sont toutes distinguées par leur niveau de performance. L’intérét de réaliser un OSoC ayant
une durée de tick inférieure dépend uniquement des besoins applicatifs ou des performances
des ressources de calcul.

Avant de comparer ces résultats avec les autres solutions actuellement commercialisées ou
présentes dans la littérature, nous allons nous intéresser & une version logicielle de ’OSoC. La
fabrication et la conception d’un circuit engendrent des cotts trés importants. Par conséquent,
il est important d’envisager toutes les alternatives possibles avant de conclure définitivement.

5.3 Comparaisons matériel /logiciel

Le deuxiéme chapitre a déja mis en évidence les limitations des solutions de controle logi-
cielles. Néanmoins, pour s’en convaincre nous avons décidé de réaliser un exécutif temps-réel
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disposant des mémes fonctionnalités que 'OSoC et d’en évaluer les performances. Ce travail a
été réalisé par J-L. Leroy et a consisté & concevoir un noyau temps-réel basé sur ’algorithme
ELLF pour des systémes multiprocesseurs [287].

Pour cela, nous avons utilisé notre plateforme d’évaluation Cogent CSB637 et son pro-
cesseur ARM 920T cadencé a 180 MHz. En fait, I'architecture SCMP-LC est composée d’un
ARM920T pour supporter I’exécution de notre noyau et remplacer ’OSoC. Les ressources
de calcul sont remplacées par des décompteurs accessibles par le bus interne du processeur.
L’exécution de la tache est simulée par la décrémentation de la durée d’exécution initiale de
la tache obtenue sur TARM 920T seul. Enfin, comme dans le modéle fonctionnel de ’archi-
tecture, les autres ressources n’ont pas eu besoin d’étre prises en compte.

5.83.1 Caractéristiques du noyau temps-réel

En fait, nous n’avons pas intégré ’ensemble des fonctionnalités de I’OSoC. Comme nous le
verrons par la suite, la complexité du noyau est telle qu’il n’a pas été nécessaire de poursuivre
nos développements pour démontrer son inefficacité. Par ailleurs, la mise en ceuvre logicielle
impose de modifier les accés aux données et de supprimer le parallélisme de 'architecture
matérielle.

Contrairement & un noyau temps-réel classique, un nouvel ordonnancement a lieu périodi-
quement et le calcul des priorités est effectué au cours de I'exécution. La prise en compte des
événements et des interruptions se fait seulement au début de chaque nouveau tick. La durée
minimale entre deux ordonnancements & considérer correspond au pire temps d’exécution du
controle. En effet, tout nouvel ordonnancement doit avoir lieu aprés la fin des ordonnance-
ments précédents pour maintenir la cohérence du systéme.

Tout d’abord, la sélection des taches éligibles est effectuée en parcourant des listes chainées
de structure de données. Comme dans le TSMU, ces listes représentent les graphes d’appli-
cation et tiennent compte des dépendances de controle et de données. Cependant, les liens
matériels entre les taches et le parallélisme n’ont pas de correspondance logicielle.

D’autre part, I'utilisation d’idendifiants pour accéder aux caractéristiques d’une téache s’est
révélée trés pénalisante pour notre noyau. La solution matérielle qui consiste a concevoir des
mémoires adressables par le contenu n’est pas réalisable en logiciel. En effet, tous les accés
aux données sont séquentiels. Cette solution est néanmoins inévitable pour controler plu-
sieurs taches appartenant a des applications différentes et créer dynamiquement de nouvelles
applications.

Ensuite, nous n’avons mis en ceuvre que I'ordonnancement des téches temps-réel non pé-
riodiques et le préchargement des mémoires. L’algorithme LTF et les mécanismes de gestion
de la consommation d’énergie n’ont pas été réalisés. L’algorithme de tri utilisé est de type
quick sort et n’offre pas de parallélisme comme le tri systolique. Par ailleurs, il est impossible
de créer, suspendre ou interrompre dynamiquement une application. Méme si les principaux
mécanismes ont été réalisés pour en évaluer la complexité, la gestion dynamique ne concerne
que les taches d’une méme application.

Enfin, les mécanismes d’allocation logiciels sont similaires & ceux présents dans 'OSoC. Ils
permettent la migration et la préemption des taches sur de multiples ressources de calcul. Par
contre, nous n’avons pas considéré la gestion des ressources hétérogénes ou de mémorisation.
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Par conséquent, le noyau temps-réel que nous avons réalisé intégre un peu moins de fonc-
tionnalités que 'OSoC. Cependant, nous avons considéré les services qui nécessitent le plus
d’accés mémoire et qui pénalisent le plus son exécution. Les résultats qui sont présentés dans
la sous-section suivante sont donc proches de ceux d’un noyau temps-réel logiciel identique &
I’OSoC.

5.8.2  Analyse des résultats et des performances

Le tableau 5.11 résume les durées minimales & considérer entre deux ordonnancements pour
des configurations identiques & celles choisies pour la synthése logique. Les durées d’exécution
obtenues sont comprises entre 1,47 et 6,26 ms. A titre de comparaison, les temps d’exécu-
tion de 'OSoC apres synthése logique sont respectivement de 16 et 35 us, soit un coefficient
d’accélération compris entre 92 et 179.

l Durée d’exécution [ 32 taches-16 PE [ 32 taches-8 PE [ 16 taches-8 PE ‘

Sélection 33417 (2,9%) | 33417 (5,1%) | 18063 (6,3%)
Ordonnancement | 643959 (57,1%) | 497646 (76,7%) | 186956 (70,4 %)
Allocation 449778 (39,9%) | 117412 (18,1%) | 60512 (22,8 %)
Total (cycles) 1127154 648475 265531
Total (ms) 6,26 3,60 1,47

TAB. 5.11 — Durée d’exécution de ’OSoC logiciel pour des caractéristiques similaires aux OSoC
synthétisés. Les durées sont exprimées en nombre de cycles et en pourcentage de la durée totale
d’exécution du noyau. Le processeur ARM 920T est cadencé a 180 MHz.

La répartition du temps d’exécution montre une nette prédominance pour I’ordonnancement
des taches. L’augmentation de la durée du tick semble étre conditionnée en grande partie par
I’étape d’ordonnancement.

Ceci est confirmé par la figure 5.19 qui montre les performances du noyau pour des nombres
de taches ou de ressources de calcul différents. Tout d’abord, on remarque que la solution mise
en ceuvre pour la sélection des taches n’a pas une incidence trés importante sur les temps
d’exécution. Sa contribution reste toujours inférieure & 14 % et diminue avec le nombre de
taches et de ressources de calcul. Nous pouvons remarquer également que la solution logicielle
est environ 100 fois moins performante que le RAC. En effet, a fréquence de fonctionnement
équivalente, la sélection d’au plus 32 taches actives nécessite 1,6 us avec le RAC contre 167 us
avec ’OSoC logiciel. Sans compter que la création dynamique des taches n’a pas été réalisée.

Ensuite, les durées d’ordonnancement ou d’allocation augmentent avec le nombre de PE
mais surtout avec le nombre de téches actives simultanément. Ceci est dii principalement
au temps nécessaire pour propager les laxités et effectuer le tri entre les téches, ainsi que
pour rechercher une ressource de calcul libre ou exécutant une tache moins prioritaire. Les
structures de données sont de plus en plus importantes & manipuler et pénalisent les recherches
des identifiants dans la liste des taches actives. De plus, le nombre d’itérations des algorithmes
mis en ceuvre pour I’ordonnancement et I’allocation dépend directement du nombre de taches
ou de ressources de calcul. Ceci n’a cependant aucune incidence sur le déterminisme de notre
noyau puisque ces grandeurs n’évoluent pas au cours de ’exécution.

Si on s’intéresse maintenant & la surface silicium nécessaire pour exécuter notre noyau,
nous pouvons constater que cette solution occupe un espace 1,6 & 2,5 fois plus important
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F1G. 5.19 — Durée d’exécution de ’OSoC logiciel en fonction du nombre de taches et de ressources
de calcul. Le temps d’ordonnancement augmente considérablement avec le nombre de taches.

que les versions synthétisées (tableau 5.12). La figure 5.20 met en évidence 1’augmentation
importante de la surface engendrée par notre solution logicielle. Cependant, la taille du noyau
dépend beaucoup du nombre de taches et ’écart avec I’OSoC matériel se réduit & mesure que
ce nombre augmente. D’autre part, la consommation d’énergie est inférieure a celle obtenue
lors de la synthése logique. Néanmoins, nous pouvons espérer obtenir des chiffres équivalents
ou inférieurs en pratique (voir la sous-section 5.1.3). De plus, pour un OSoC de 32 taches et
16 PE la consommation d’énergie pendant un tick est de 5,4 uJ, alors quun OSoC logiciel
similaire consomme 638,5,11J. Ceci représente une augmentation d’un facteur supérieur a 100.

| Autres Caractéristiques | 32 taches-16 PE | 32 taches-8 PE | 16 taches-8 PE |

Surface estimée (mm?) 6,64 (74 Ko) 6,64 (74 Ko) 5,88 (43 Ko)
Puissance consommée (mW) 102 102 78

TAB. 5.12 — Surface et consommation de ’OSoC logiciel. Le processeur ARM 920T occupe une surface
de 4,7mm? et consomme 44 mW. Nous avons choisi une technologie 130nm & 1,2V et des mémoires
cadencées a la fréquence du processeur. Les chiffres présentés sont des estimations.

O0SoC
B OSoC logiciel

Surface silicium mm?2
o - N w b [$20 >} ~ @

16 TACHES 8 PE 32 TACHES 8 PE 32 TACHES 16 PE

F1c. 5.20 — Comparaison de la surface silicium occupée par un OSoC matériel et logiciel
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Pour mieux se rendre compte de la pénalité induite par notre noyau temps-réel, nous avons
implanté 'application MPEG4-AVC et analysé les performances obtenues. La figure 5.21-a
représente le temps total d’exécution pour différents OSoC logiciels. Le surcotit engendré par
le controle est compris entre 200 et 3600 %. Par ailleurs, la figure 5.21-b met en évidence une
trés faible occupation des ressources de calcul due & une durée de tick élevée.
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F1G. 5.21 — Evaluation du temps total d’exécution et de occupation des ressources de calcul avec
I'encodeur MPEG4-AVC. La figure ¢ montre le temps total d’exécution obtenu pour des versions de
notre noyau constituée de 16, 32 et 64 taches. Le nombre de ressources de calcul est égal au parallélisme
maximal de I'application. La figure b donne le taux d’occupation des ressources de calcul dans des
conditions similaires.

5.8.8 Conclusion

Notre noyau temps-réel ne souffre pas, comme les autres noyaux pour les systémes em-
barqués, d’un probléme de déterminisme. Son comportement est prédictible tout comme la
version matérielle qui a été présentée précédemment. Par ailleurs, I'intégration de ’algorithme
ELLF offre une grande robustesse pour I’ordonnancement de taches sur de multiples ressources
de calcul.

L’utilisation d’un algorithme par écoulement du temps dans un noyau temps-réel logiciel
ne peut pas conduire & une solution de contréle performante. La réévaluation continue des
priorités induit de fortes contraintes qui sont difficilement surmontées par un processeur de
calcul comme ’ARM 920T. Ainsi, les performances obtenues sont trés inférieures a celles de
I’OSoC matériel. Les pénalités sont beaucoup trop importantes pour que ce noyau puisse
étre utilisé dans les systémes embarqués. Bien siir, il est toujours possible d’augmenter la
granularité des taches. Mais il est plus difficile de disposer d’un fort parallélisme de taches si
I’on doit considérer des durées d’exécution supérieures a 30 ms.

Si maintenant un processeur de calcul plus performant était utilisé, que se passerait-il 7 Déja,
on peut supposer que la surface et la puissance consommeée seraient supérieures. En revanche,
les temps d’exécution pourraient étre considérablement réduits. Pour un OSoC constitué de
32 taches, il faudrait un processeur cadencé a 15 GHz pour atteindre un taux d’occupation
des ressources de calcul supérieur a 80 % pour I'encodeur MPEG4-AVC. Aujourd’hui, aucun
processeur de calcul ne peut fonctionner & une fréquence aussi importante. Peut-étre qu’en
tirant parti du parallélisme d’instructions il serait possible de réduire la fréquence de fonc-
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tionnement. Mais il ne faut pas oublier que I’OSoC logiciel réalisé n’intégre pas ’ensemble
des services offerts par la version matérielle.

5.4 Comparaisons avec MicroCOS-II et l’état de l’art

Les sections précédentes ont permis de présenter nos résultats et d’évaluer les performances
de l'architecture OSoC & l’aide de quelques applications. La comparaison avec une version
équivalente logicielle a montré que ’approche matérielle était incontournable. Nous allons
maintenant positionner ces travaux de thése par rapport & ’état de ’art et tenter de comparer
nos résultats. Comme nous le verrons par la suite, ceci constitue un exercice trés difficile et
contestable puisque notre architecture OSoC n’a aucun équivalent dans la littérature.

Tout d’abord, nous allons malgré tout profiter de cette étude pour présenter les défauts d’un
noyau temps-réel appelé pCOS-II. Celui-ci est couramment utilisé et offre une taille réduite,
de trés bonnes performances et la possibilité de modifier facilement ’ensemble de ses services.

5.4.1 Comparaison avec MicroCOS-1I

Le noyau pCOS-II est basé sur un ordonnancement dynamique sur 64 niveaux de priorité et
cadencé par les événements. La priorité d’une tiche peut étre modifiée au cours de I'exécution
par une tache concurrente plus prioritaire. D’autre part, une interruption périodique est utili-
sée pour garder une trace du temps. Elle permet par exemple le réveil des taches périodiques
et I'incrémentation du compteur de temps utilisé par différents services du noyau.

la figure 5.22 met en évidence le comportement non-déterministe de pCOS-II. Certains
services ont des durées d’exécution qui dépendent du nombre de taches a exécuter. L’aug-
mentation peut méme étre particuliérement élevée. Par exemple, la durée de prise en compte
des interruptions peut atteindre 2477 cycles au lieu de 76 cycles, soit une augmentation su-
périeure a 3000 %. Le nombre de taches actives ne peut malheureusement pas étre connu
a l'avance puisqu’il dépend des besoins de l'utilisateur et des applications qui s’exécutent
simultanément.

Comme nous 'avons vu dans le second chapitre, 'utilisation d’un systéme d’exploitation
engendre des problémes de disponibilité et de déterminisme. Alors méme que 'on pourrait
s’attendre & une réactivité importante, celle-ci est limitée par le nombre de taches actives et
suspendues. Comme le montre la figure 5.22-c, avec 32 taches actives, il faut attendre 2477
cycles pour prendre en compte I'interruption, puis 237 cycles supplémentaires pour la quitter.
Au total, il faut donc attendre plus de 15 us avec un ARM 920T entre deux prises en compte
d’interruption.

La figure 5.23 montre les performances obtenues avec I'encodeur MPEG4-AVC. Celui-ci est
exécuté sur la méme ressource qui supporte 'exécution du noyau temps-réel. Alors méme
que la pénalité du controle reste trés faible lorsque pCOS-II est peu activé, il peut empécher
I’exécution des taches lorsque la résolution du temps devient trop faible. Le processeur ne
peut plus libérer de temps pour 'exécution des taches. La création dynamique des taches
permet de limiter la pénalité du controle, mais il suffirait qu’'une autre application vienne
s’ajouter & l'application en cours pour se retrouver dans des conditions similaires.



142 Chapitreb. Validation de architecture OSoC
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F1G. 5.22 — Evaluation des durées des services offerts par pCOS-II en fonction du nombre de taches.
Ces figures présentent les durées des principaux services offerts par uCOS-II (a), le temps nécessaire au
positionnement d’un drapeau (b), la latence d’interruption (c) et la période minimale & respecter pour
la mise a jour du compteur de temps (d). Les figures {b, ¢, d} montrent I’évolution des comportements
de ces différents services en fonction du nombre de taches actives.
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F1G. 5.23 — Surcotit dit au controle lors de I'exécution de 'encodeur MPEG4-AVC sur TARM 920T.
L’ARM 920T est en charge de l'exécution de uCOS-II et des taches. Les taches supplémentaires ne
s’exécutent jamais. Elles sont juste dans la liste des taches & exécuter. Les taches sont créées dans le
noyau avant 'exécution de application (a), ou créées dynamiquement au cours de 'exécution (b). La
solution dynamique est moins pénalisante puisqu’elle manipule moins de taches simultanément.
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En conclusion, le noyau temps-réel uCOS-II est plus réactif que ’'OSoC. Néanmoins, il ne
permet pas le controle en ligne de multiples ressources de calcul. Par ailleurs, ’'OSoC autorise
Pexécution de 65536 taches (32 taches actives simultanément) alors que pCOS-II est limité a
255 taches. Pour exploiter efficacement le parallélisme de taches, il est utile de disposer d’un
nombre important de taches pour décrire davantage d’applications. Par exemple, I’encodeur
MPEG4-AVC doit étre composé de 304 taches pour une exécution optimale sur 32 ressources
de calcul. De plus, I'utilisation de niveaux de priorité ne traduit pas 'urgence d’exécution
et 'ordonnancement des taches ne peut pas s’adapter aux besoins de l'utilisateur. D’autre
part, la surface nécessaire pour exécuter pCOS-II est plus importante puisque P’ARM 920T
occupe prés de 4,7mm?. Enfin, son comportement non-déterministe oblige & se placer dans
les conditions les plus défavorables et a considérer des WCET tres éloignés des conditions
réelles. Le taux d’occupation des ressources de calcul ne peut donc pas atteindre un niveau
élevé malgré la réactivité du noyau.

5.4.2 Comparaison avec les autres accélérateurs matériels

Les autres accélérateurs matériels proposés dans la littérature résolvent la plupart de ces
limitations. L’accélération des services ayant des comportements non-déterministes rend la
solution de contréle globalement déterministe. Par ailleurs, 1'utilisation d’une architecture
matérielle permet de mettre en ceuvre des algorithmes d’ordonnancement plus élaborés ou
qui nécessitent une fréquence d’activation élevée.

La figure 5.24 résume les fonctionnalités offertes par la plupart des accélérateurs de noyau
temps-réel, tandis que le tableau 5.13 présente la taille et la réactivité de chacune de ces
solutions. La comparaison est cependant trés difficile puisque les technologies d’intégration
ou les cibles reconfigurables ne sont pas les mémes.
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ATAC [137] statique (64 niveaux) 32 non non non non non non
ELLF [139] dynamique (ELLF) 32 non non non non non non
cs2 [138] dynamique (EDF) 16 non non non non non non
F-Timer [140] SIFO (64 niveaux) 32 non oui non non non non
RTM [141] statique (64 niveaux) 64 non oui non non non non
CHS [142] statique/RM/EDF 32 non oui non non non non
Sierra [143] statique (8 niveaux) 16 oui oui non non non non
STRON [144] FIFO/round-robin 31 oui oui non non non non
(8 niveaux)
Spring [157] dynamique (MDF/MESF)| 32 non non oui (32) non non non
SystemWeaver [158] | FIFO/round-robin/... |variable| oui oui oui non non non
RTU 94 [161] statique (8 niveaux) 64 oui oui oui (3) non non non
| 0SoC | dynamique (ELLF) | variable‘ oui ‘ oui | oui ‘ oui ‘ oui ‘ oui ‘

Fi1G. 5.24 — Comparaison des fonctionnalités de ’OSoC avec les autres accélérateurs matériels de
noyau temps-réel
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Accélérateurs
temps-réel Taille Reéactivité
matériels
ATAC [137] 215 mm? (2 um) 330 s
ELLF [139] 3200 CLB (Xilinx XC40250XV) 850 ns
CS2 [138] 4576 logic elements (Altera 20K200E) 10 us
F-Timer [140] 866 logic elements (Altera EPF10k20) + 6144 bits de mémoire 100 ps
RTM [141] NC 2,2 us
CHS [142] 0,24 mm? (0,35 um) ou 421 logic elements 20 ps
et 564 registres (Altera Quartus II EP20K)
Sierra [143] 532 slices (Xilinx XC2S100E-5) 2 ps (variable)
STRON [144] 40000 portes équivalentes (0,5 pm) 20 ps (variable)
Spring [157] 59,84 mm? (0,8 um) NC
SystemWeaver [158] 100000 portes équivalentes - 0,4mm? (90 nm) 1 ps (variable)
RTU 94 [161] 250000 portes équivalentes NC
| 0SoC [ 2,3mm? (0,13 yzm) [ 16 us |

TAB. 5.13 — Comparaison de la taille et de la réactivité de ’OSoC avec les autres accélérateurs
matériels de noyau temps-réel

Tout d’abord, le choix de 'algorithme d’ordonnancement ne privilégie pas toujours une
évolution dynamique des priorités. En fait, seules les solutions ELLF, Spring et OSoC intégrent
des algorithmes d’ordonnancement qui nécessitent une forte accélération. Le nombre de taches
est limité dans presque toutes les solutions. L’utilisation de 32 taches est la plus souvent
privilégiée. Seules les solutions SystemWeaver et OSoC permettent I’exécution d’un nombre
de taches non limité avant ’exécution. Cependant, dans les deux cas les architectures doivent
étre modifiées si I'on souhaite augmenter le nombre de taches actives simultanément.

Ensuite, la gestion des dépendances et des synchronisations se résume le plus souvent a la
mise en ceuvre de sémaphores qui peuvent étre réservés ou libérés au cours de ’exécution.
Aucune solution similaire & celle utilisée dans I’OSoC n’existe dans la littérature. Nous sommes
les seuls & proposer une gestion aussi transparente des dépendances de controle et de données.
Avant son exécution, une tache n’a pas besoin d’empécher les taches suivantes de s’exécuter.
La propagation des jetons impose l'ordre d’activation des taches.

De méme, les tdches non-périodiques sont bien souvent simplement des taches qui se ré-
veillent sur une interruption extérieure. On ne leur associe pas un ordonnancement particulier
et ces taches ne suivent pas les mémes régles d’activation que les autres taches temps-réel. Par
ailleurs, les échéances d’exécution des différentes taches ne sont pas du tout calculées en fonc-
tion de I’échéance globale de 'application. Elles sont attribuées individuellement comme si
les taches n’avaient pas de relations entre elles. Ceci empéche les taches suivantes de prendre
en compte des retards d’activation ou des interruptions d’exécution subies par les téaches
en cours. Toutes les solutions matérielles existantes sont donc trés différentes de ’approche
inventée pendant cette thése.

D’autre part, les seules approches qui supportent de multiples ressources de calcul sont
Spring, SystemWeaver, RTU 94 et ’'OSoC. Toutes, excepté I’OSoC, utilisent un unique bus
comme moyen de communication entre le contrdle et les ressources de calcul. Il ne peut donc
pas y avoir de parallélisme de controle et la réactivité peut souffrir d’'une bande passante
insuffisante.

Enfin, ’'OSoC est la seule solution qui prend en charge les ressources de mémorisation,
la gestion de la consommation d’énergie, le controle dynamique des taches et leur migration.
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Ceci améliore 'occupation des ressources de calcul et permet de s’adapter en ligne aux besoins
de l'utilisateur. L’OSoC offre donc de plus nombreux services et demeure la seule solution
capable de contréler des systémes multiprocesseurs hétérogénes de maniére autonome.

Cependant, comme le montre le tableau 5.13, ceci a un cott important et ’OSoC est la
solution matérielle la plus complexe mise en ceuvre. Nos performances sont donc a priori
inférieures mais la comparaison n’a de sens que si la méme application est exécutée avec
chacune des solutions proposées. Ceci n’étant pas possible, nous pouvons malgré tout affirmer
que, lors de I'exécution de ’encodeur MPEG4-AVC par exemple, n’importe quelle solution
plus performante que ’OSoC offre un gain inférieur & 10 % puisque notre taux d’occupation
des ressources de calcul est supérieur a 90 %. Par ailleurs, en un seul tick nous exécutons
Iintégralité des services supportés par ’OSoC alors que bien souvent les temps d’exécution
s’ajoutent avec les autres solutions.

5.5 Synthése

Ce cinquiéme chapitre a permis de justifier 'intérét de notre approche pour controler des
systémes multiprocesseurs hétérogénes. La premiére section a détaillé notre méthodologie de
conception et de validation. Puis, elle a introduit nos résultats aprés synthése logique et
FPGA. Un OSoC capable d’exécuter 32 taches en parallele et de contréler 16 ressources de
calcul peut atteindre une résolution inférieure a 35 us. La surface totale est de 4,2 mm? pour
une consommation d’énergie inférieure & 155 mW.

La section suivante a analysé I'impact de notre architecture de controle sur les performances
globales du systéme. Pour cela, plusieurs applications différentes ont été implantées. L’étude
des algorithmes ELLF et RSSR, ainsi que de I'influence de la configuration avant I’exécution,
a mis en évidence I'intérét des différents services mis en ceuvre dans ’OSoC. Par ailleurs, ’exa-
men du comportement de ’OSoC en fonction du parallélisme de I'application et du nombre
de ressources de calcul, a montré un comportement particuliérement efficace pour les archi-
tectures synthétisées. Avec 'encodeur MPEG4-AVC, le taux d’occupation des ressources de
calcul est supérieur a 80 % quel que soit le parallélisme de I’application. Nous avons égale-
ment pu mettre en évidence 'intérét de séparer le controle et le calcul. Le parallélisme obtenu
permet de limiter les pénalités induites par le contrdle et de réduire significativement les
problémes liés & I'asymétrie de ’architecture SCMP-LC.

Enfin, les deux précédentes sections ont démontré qu’il n’était pas possible d’envisager une
approche logicielle pour réaliser ’OSoC et qu’aucune solution équivalente n’existe dans la
littérature. Un OSoC logiciel capable d’exécuter 32 taches en paralléle et de controler 16
ressources de calcul a une résolution égale a 6,26 ms. La surface totale est de 6,64 mm? pour
une consommation d’énergie de 102 mW. Les performances sont donc trés inférieures puisqu’il
y a un facteur égal a 180 entre les deux approches. De plus, ’approche logicielle occupe une
surface silicium nettement plus importante.

Maintenant que nous avons validé notre approche et justifié son intérét, nous pouvons étudier
Iinfluence de son intégration dans une architecture multiprocesseur en reprenant les critéres
introduits dans le premier chapitre. Le tableau 5.5 compare, pour un nombre de transistors
équivalent, ’architecture superscalaire Intel Pentium 4 Mobile cadencée & 2,2 GHz et deux
plates-formes multiprocesseurs SCMP-LC.
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Caractéristiques

Intel Northwood
Pentium 4 Mobile

SCMP-LC avec 10 Philips
Trimedia TM-1100
(32 mémoires de 8Ko)

SCMP-LC avec
32 MIPS 24KE
(32 mémoires de 8Ko)

Fréquence processeur
Nombre de transistors
Puissance consommeée
Mémoire embarquée
Surface totale
Surface pour le calcul
Technologie
Performance créte
Efficacité transistor
Efficacité énergétique

2,2 GHz
55 millions
35 W
8 Ko(L1)+512 Ko(L2)
146 mm?
13%
0,13 pm
8,8 GOPs
0,16 GOPs.MT !
0,25 MOPs.mW !

133 MHz
~ 58 millions

~60 W

10 Ko(L1)+256 Ko
~ 175 mm?>

~90 %

0,13 pm

53 GOPs
0,91 GOPs.MT ™!
0,88 MOPs.mW ~*

625 MHz
~ 50 millions
~11,6 W
32 Ko(L1)+256 Ko
~ 120 mm?
~85 %
0,13 pm
40 GOPs
0,8 GOPs.MT!
3,45 MOPs.mW *

TAB. 5.14 — Caractéristiques de plates-formes SCMP-LC et comparaison avec le processeur Intel Pen-
tium 4. Les grandeurs indiquées pour les architectures SCMP-LC sont approximatives et ne prennent
pas en compte la surface des ressources d’interconnexion par exemple. Tout de méme, les résultats
présentés laissent envisager une efficacité transistor répondant aux contraintes des systémes embar-
qués. L’efficacité énergétique reste un peu en retrait, mais ceci est dii aux ressources de calcul utilisées
qui ne sont pas orientées basse-consommation. De plus, le procédé de réduction de la consommation
d’énergie mis en ceuvre dans ’'OSoC n’est pas considéré. Un OSoC de 32 taches a été choisi pour ces
calculs (4,2mm? - soit environ 2,4 millions de transistors).

La premiére architecture SCMP-LC privilégie la performance et atteint une performance
créte de 53 GOPs, soit un gain de 500 %. L’efficacité transistor obtenue est excellente méme
si lefficacité énergétique est encore un peu juste. La seconde architecture SCMP-LC utilise
des ressources de calcul moins performantes mais plus efficaces. L’efficacité transistor est
réduite mais reste trés élevée. Au contraire, 'efficacité énergétique dépasse toutes les valeurs
présentées dans le premier chapitre. L’utilisation ou la conception de ressources de calcul plus
efficaces permettrait encore de 'augmenter et de réduire la consommation d’énergie de notre
architecture.

Nous avons donc réussi a concevoir une architecture multiprocesseur hétérogéne pour des
systémes embarqués pouvant répondre & de fortes contraintes en terme de performance et
d’efficacité transistor ou énergétique. Ceci est rendu possible par 'utilisation d’une archi-
tecture capable de supporter le controle en ligne de multiples ressources de calculs et de
mémorisations. Contrairement aux autres solutions de contréle, I'architecture OSoC permet
une utilisation efficace de ses ressources sous des contraintes de temps-réel et de consomma-
tion d’énergie. Elle repousse encore les limites des architectures et répond aux besoins des
futures applications mobiles.
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Pour répondre aux besoins des futures applications mobiles, nous avons proposé dans cette
thése une architecture de controéle capable de gérer en ligne de multiples ressources de calcul
hétérogeénes. Cette architecture, appelée OSoC, permet la gestion dynamique de multiples
applications concurrentes, des dépendances de controle et de données, ainsi que l’ordonnan-
cement de taches temps-réel, non-temps-réel, périodiques et non-périodiques. De plus, elle
maftrise la préemption et la migration des taches, et améliore le taux d’occupation des res-
sources de calcul et la consommation d’énergie.

Synthése des contributions

La premiére partie de la thése a validé les fonctionnalités dynamiques du RAC, dont les
concepts architecturaux avaient été proposés par F. Blanc [288]. Cette architecture était ini-
tialement pensée pour controler plusieurs ressources de calcul reconfigurables dont le nombre
dépendait du parallélisme d’instructions de ’application. La limitation du parallélisme d’ins-
tructions et les performances obtenues lors de la conception du RAC pendant la thése de
S. Chevobbe [210], nous ont motivés & exploiter le parallélisme de taches et & augmenter la
granularité des processus attachés & chacun des états des graphes d’application. Avec ces nou-
velles considérations, le RAC est alors devenu une solution bien adaptée pour la gestion des
dépendances de données et de contréle, des synchronisations, des processus non-déterministes
et des accés aux ressources partagées.

Par ailleurs, d’importants problémes persistaient pour exploiter efficacement de multiples
ressources de calcul hétérogénes, tout en conservant la cohérence et I'intégrité des données. De
nombreux industriels et instituts de recherche mettaient en évidence des difficultés majeures
liées aux synchronisations, a la programmation, a ’exploitation du parallélisme de taches, ou
par exemple aux réseaux d’interconnexion. Celles-ci les empéchaient alors de tirer profit des
forts enjeux économiques associés a ces nouvelles architectures.
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Pourtant, notre approche, consistant & séparer explicitement le contréle du calcul et &
disposer d’une ressource matérielle adaptée au controéle, semblait intéressante pour répondre
en partie a ces inconvénients. En effet, les solutions de controle logicielles utilisées possédent
une réactivité insuffisante et engendrent des systémes dotés d’une faible efficacité énergétique
et transistor. Ces travaux de thése se sont donc attachés a transformer le RAC en une solution
matérielle capable de controler efficacement de multiples ressources de calcul hétérogénes sous
des contraintes de temps-réel et de consommation d’énergie.

Ainsi, ces travaux de thése ont tout d’abord proposé une évolution du RAC pour maitriser
son comportement et ses temps d’exécution. Puis, ils ont défini une architecture asymétrique
multiprocesseur, dénommée SCMP-LC, offrant des mécanismes de préemption et de migration
efficaces, grace a 'utilisation de mémoires physiquement distribuées et logiquement partagées.
En effet, il nous fallait un modéle d’architecture multiprocesseur sans contréle distribué et
suffisamment souple pour permettre d’atteindre un taux d’occupation élevé des ressources
de calcul. Enfin, nous avons élaboré et validé une architecture de controle, appelée OSoC,
intégrant la plupart des services habituellement offerts par les micro-noyaux temps-réel.

Pour la premiére fois, ’architecture OSoC proposée permet la gestion matérielle en ligne
des téaches et des applications, des dépendances de données et de controle, ainsi que le res-
pect des précédences d’exécution entre les taches. De plus, cette architecture met en ceuvre
une représentation nouvelle des échéances d’exécution permettant une gestion transparente
des taches périodiques et non-périodiques. L’innovation réside également dans I'utilisation et
I’association de multiples algorithmes d’ordonnancement en ligne multiprocesseur temps-réel
et non-temps-réel. Le changement de priorité suivant la laxité dans un environnement mul-
tiprocesseur constitue par ailleurs une approche originale, tout comme la propagation de la
laxité entre les taches de l'application. Enfin, ces travaux de thése introduisent un modéle
de programmation et d’exécution innovant de part la définition particuliére des taches utili-
sées. Les nombreuses fonctionnalités intégrées dans ’'OSoC autorisent 'exécution de taches
indépendantes et simplifient les synchronisations et le partage des données.

Avec I’OSoC, 'architecture SCMP-LC atteint une bonne efficacité transistor et énergétique.
Elle offre un taux d’occupation élevé grace a ses mécanismes de préemption et de migration et
a une forte réactivité du contréle. Nous avons donc proposé une architecture multiprocesseur
hétérogéne capable de respecter de fortes contraintes en terme de surface, de performance,
de consommation d’énergie et de temps-réel. Son fonctionnement en ligne et l'utilisation
efficace de ses ressources de calcul permettent de répondre aux besoins des futures applications
mobiles.

Ces travaux de thése tiennent aujourd’hui une place importante dans les activités multi-
coeurs du CEA LIST qui est un acteur majeur en matiére de recherche, de développement, et
d’innovation dans les systémes & dominante logicielle. Ils sont valorisés dans le cadre de projets
de recherche nationaux et européens (TeraOps, LoMoSA...) en collaboration avec les princi-
paux partenaires industriels spécialisés dans la conception des systémes embarqués. Notre
approche innovante de la gestion du parallélisme offre de nouvelles perspectives et repousse
encore les limites des architectures de calcul actuelles.

Néanmoins, des développements supplémentaires restent a effectuer avant d’espérer un
transfert technologique vers les industriels. Dans la section suivante, nous présentons les li-
mitations de notre approche ainsi que les perspectives de recherche et de développement.
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Perspectives

A court terme

Méme si ces travaux de thése ont conduit & de nombreuses validations, celles-ci restent
insuffisantes pour évaluer précisément les performances globales de notre architecture. Tout
d’abord, il serait intéressant de comparer, a 'aide de quelques applications, 1’architecture
SCMP-LC avec d’autres architectures paralléles et de discuter davantage la conclusion énon-
cée dans le premier chapitre. Ensuite, il faudrait considérer I’encodeur MPEG4-AVC dans sa
totalité et intégrer les synchronisations nécessaires a la parallélisation des taches. Une preuve
mathématique de ’algorithme d’ordonnancement temps-réel multiprocesseur permettrait éga-
lement de s’assurer de son comportement et de vérifier nos présomptions. D’autre part, ’esti-
mation de la consommation d’énergie de 'OSoC et du gain apporté par la gestion des modes
de repos et DVFES n’est pas suffisamment précise pour conclure définitivement sur 'efficacité
énergétique du systéme complet. Enfin, le réseau d’interconnexion entre les ressources de cal-
cul et les mémoires partagées doit étre davantage étudié. L’architecture SCMP-LC repose en
grande partie sur le bon dimensionnement de ce réseau et il est donc nécessaire d’élaborer et
de valider une solution adaptée pour concrétiser ces travaux de thése. Pour cela, une étude
est actuellement en cours et devrait se poursuivre dans le cadre d’une nouvelle thése.

D’autres développements seraient & réaliser pour améliorer encore nos résultats. Tout d’abord,
le comportement du RAC pourrait étre synchronisé et simplifié afin de '’adapter a nos nou-
veaux besoins. Ensuite, le fonctionnement de ’OSoC repose sur une utilisation raisonnée de ses
ressources. Les outils doivent étre capables de garantir un comportement normal quelles que
soient les conditions d’exécution. De plus, le nombre d’applications exécutées dans 1’OSoC
doit respecter le nombre maximal de taches actives simultanément. Une solution plus ro-
buste serait donc a mettre en ceuvre pour éviter ces inconvénients. Enfin, le gain di aux
pré-configurations dépend actuellement de la géométrie des graphes d’application. Il serait
intéressant d’anticiper davantage les configurations et d’étudier leur influence sur les préemp-
tions et les performances du systéme. Par ailleurs, la structure de I’OSoC pourrait autoriser
plus de parallélisme méme si le respect de la cohérence d’exécution limite les améliorations
possibles.

L’industrialisation de I’OSoC nécessite ensuite la disponibilité d’outils efficaces et faciles
d’utilisation. Notre modéle de programmation n’est aujourd’hui pas suffisamment évolué pour
réutiliser des applications existantes. Des travaux de recherche et de développement doivent
étre réalisés pour extraire le parallélisme des applications sans instrumentation excessive du
code original. La réalisation d’un environnement de simulation est actuellement en cours de
réalisation par K. Benchehida dans le cadre d’un contrat post-doctoral au sein du CEA LIST.
Enfin, pour une meilleure utilisation de 'hétérogénéité des ressources de calcul, il pourrait étre
intéressant de disposer, pour une méme téache, de codes pré-compilés ciblant des ressources
différentes. Le partitionnement logiciel /matériel serait alors effectué en ligne en fonction de
la charge des ressources de calcul et des besoins de 'utilisateur. Pour éviter une utilisation
excessive de la mémoire, il faudrait télécharger, au moment de la configuration, le code de la
tache a partir d’'une mémoire de masse extérieure.

D’autres perspectives de recherche pourraient étendre les fonctionnalités de I’OSoC et intro-
duire de nouveaux paradigmes d’architecture. Tout d’abord, 1’élément de contréle de I’OSoC
pourrait faire 'objet de développements plus approfondis pour que ’architecture SCMP-LC
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ait un comportement plus autonome par rapport au systéme d’exploitation. Par exemple, il
pourrait s’occuper lui-méme du chargement des applications et ainsi exploiter le parallélisme
d’applications plus efficacement. Ensuite, I'intégration de mécanismes tolérants aux fautes
permettrait de continuer I’exécution malgré la défaillance d’un processeur. La mise en ceuvre
de la migration et de la préemption des taches constitue d’ailleurs une premiére étape vers
de telles architectures. D’autre part, le niveau de couplage entre le systéme d’exploitation
et ’OSoC pourrait étre plus étroit pour faciliter la gestion des erreurs et réduire la granula-
rité des taches exécutées. Des travaux en cours ont défini une nouvelle architecture appelée
Tightly-Coupled SCalable Multi-Processor (SCMP-TC) pour étudier ses avantages [191]. En-
fin, la reconfigurabilité de ’OSoC pourrait étre exploitée pour obtenir un contréleur capable
d’ajuster son comportement en fonction des ressources de calcul dont il dispose. En effet,
on pourrait imaginer que le nombre et le type des ressources puissent varier en ligne. Alors,
la reconfiguration des mécanismes d’allocation, par exemple, permettrait de s’adapter sans
intervention extérieure aux changements de la structure de I’architecture. Ceci lui apporterait
une meilleure tolérance aux fautes et une auto-adaptabilité importante nécessaire dans un
environnement versatile.

A long terme

On peut maintenant s’intéresser a la pérennité des propositions faites dans ces travaux de
thése. Tout d’abord, le parallélisme de taches atteindra certainement ses limites et réduira
le nombre de processeurs utilisables dans notre architecture. Par ailleurs, les architectures
devront certainement posséder une forte puissance de calcul mais n’auront sans doute pas de
trés nombreuses applications & exécuter en paralléle. Les dispositifs mobiles seront peut-étre
amenés 4 communiquer simultanément, suivant des normes de communication différentes,
avec de multiples dispositifs électroniques ambiants. Mais, ils devront surtout exécuter, suc-
cessivement, différentes applications critiques en fonction de leur environnement dans le cadre
de la réalité augmentée par exemple.

Le nombre de processeurs & controler sera donc limité par le parallélisme des applications,
mais avant tout par la consommation d’énergie, les moyens de communication utilisés et le
nombre de mémoires. Pourtant, la quantité de transistors disponibles ne cessera pas d’aug-
menter et il faudra trouver une solution efficace pour les exploiter tout en maitrisant la
consommation d’énergie. La centralisation du contréle n’est sans doute pas une solution &
trés long terme, mais une hiérarchisation des architectures OSoC permettrait de conserver
localement ce modéle et de distribuer davantage le controle et la charge de calcul.

Enfin, les dispositifs électroniques seront de plus en plus pervasifs. Ils devront alors com-
muniquer entre eux et s’auto-adapter en fonction des autres dispositifs distants et présents
dans leur environnement. En cela, ’OSoC est une premiére étape vers la conception d’une
architecture capable d’adapter dynamiquement sa structure et son comportement en fonction
des données regues, des aléas d’exécution ou de son environnement. L’effort maintenu tout au
long de cette thése pour disposer d’un contréle en ligne prendrait alors tout son sens.
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APL Application Programming Interface
ASIC . Application Specific Integrated Circuit
CAO Conception Assistée par Ordinateur
CAVLC ... Context-Adaptive Variable Length Coding
CDFG Control Data Flow Graph
O o Control Interface
CMP ... Chip Multiprocessor ou Chip Multiprocessing
CMT Chip Multitiche ou Chip Multithreading
CMU CPU Managment Unit
CPOP Critical- Path-On-a- Processor
CU Control Unit
DM A Direct Memory Access
DRO . Dynamic Resource Occupation
DVES Dynamic Voltage Frequency Scaling
DRO . Dynamic Resource Occupation
DS P Digital Signal Processing
EDF Earliest Deadline First
ELLF . Enhanced Least Lazity First
EPIC . Explicitly Parallel Instruction Computing
B e Event-Triggered
F O S First Come First Serve
FEDH First-Fit-Decreasing- Height
FEDH First-Fit-Increasing-Height
FPGA Field Programmable Gate Array
G A Générateur d’Adresse
G PSS Global Positioning System
HAL Hardware Abstraction Layer
HEFT Heterogeneous Earliest-Finish-Time
H Hyperthreading
IMDCT ..o Inverse Modified Discrete Cosine Transform
P Intellectual Property
TLP Instruction-Level Parallelism
TP Inter-Process Communication
LA LArgest Task First
LLD . Level-by-level and Largest-task-first scheduling with Dynamic-resource-occupation
L Least Laxity First
L Longest Task First
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Glossaire
LU T Look-Up Table
L MacroBloc
MIMD ... Multiple Instruction Multiple Data
MISD . Multiple Instruction Single Data
MLCA Multilevel Computing Architecture
MPEG . Mowving Picture Ezxperts Group
MPS0oC .. Multi- Processor System on Chip
NEDH o Next-Fit-Decreasing-Height
OS0C Operating System accelerator on Chip
PAL Programmable Array Logic
P A Personal Digital Assistant
P L Phase-Locked Loop
PMAU .. PE and Memory Allocation Unit
PRAM .. Parallel Random Access Memory
RAC . Reconfigurable Adapted for the Control
RISC .. Reduced Instruction Set Computer
RSSR Restricted Sharing Slack Reclamation
R Register Transfer Level
RTPOS .. Real Time Processor Operating System
R Real Time Unit
SCMP-LC ... Loosely-Coupled SCalable Multi- Processors
SCMP-TC ... Tightly-Coupled SCalable Multi-Processor
S Systéme d’exploitation
SIMD . Single Instruction Multiple Data
SISD Single Instruction Single Data
SM T Simultaneous Multithreading
SMP Symetric Multiprocessor
SOU Scheduling Unit
SU Selection Unit
SoCDDU ... System-on-Chip Deadlock Detection Unit
SoCDMMU ..................... System-on-Chip Dynamic Memory Management Unit
SoCLC . System-on-Chip Lock Cache
SPEAR ... Signal Processing Environments and ARchitectures
ST Shortest Task First
S P Sub-Word Parallelism
SYNDET ... Synchronized Distributed Fxecution
TDMA .. Time Division Multiple Access
TLP Thread-Level Parallelism
TMM .o Task Main Memory
NS Temporal Noise Shaping
TSMU . Task Ezxecution and Synchronization Unit
/0 P Time-Triggered
UF Unité Fonctionnelle
UGM . Unité de Gestion de la Mémoire

UM A Uniform Access Memory
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UMTS ... Universal Mobile Telecommunications System
VLIW Very Large Instruction Word
P Variable Speed Processor
WOEP .. Worst Case Execution Path
WOET ... Worst Case Ezxecution Time
WFG « o Wireless Fidelity

WiIMAX ..o Worldwide Interoperability for Microwave Access
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Résumé

Les futurs systémes embarqués auront besoin d’intégrer de plus en plus de services. Mais sur-
tout, ils devront adapter dynamiquement leur structure & leur environnement et aux besoins
des utilisateurs. L’augmentation des performances de ces dispositifs a longtemps été induite
par 'amélioration des techniques d’extraction et d’exploitation du parallélisme d’instructions.
Mais la complexité de leur mise en ceuvre et la limitation de ce parallélisme, engendrent des
architectures peu efficaces. Leurs performances restent insuffisantes aux regards de nos besoins
applicatifs.

Une solution pour continuer & améliorer les performances consiste a exploiter le parallélisme
de taches et & multiplier les ressources de calcul intégrées sur une méme puce. Néanmoins,
I’étude de I'ensemble des solutions matérielles existantes montre qu’aucune d’entre-elles n’est
en mesure de répondre & nos besoins particuliers. En effet, notre architecture doit respecter
des exigences liées aux systémes embarqués et donc disposer d’une bonne efficacité énergétique
et transistor.

Ainsi, nous proposons dans cette thése une architecture multiprocesseur asymétrique appelée
SCMP-LC. Elle est caractérisée par une séparation explicite du controle et du calcul. Par
ailleurs, elle offre des mécanismes de préemption et de migration efficaces, grace a I'utilisation
de mémoires physiquement distribuées et logiquement partagées. Notre modéle d’exécution
consiste a exécuter des taches indépendantes sur des ressources de calcul hétérogénes.

Dans cette architecture, la partie dédiée au contréle centralise dorénavant toute la gestion
de 'exécution des taches. Par conséquent, le déterminisme et la réactivité du controle ont
un role déterminant sur les performances du systéme. L’étude des solutions de contréle pour
les architectures multiprocesseurs montre que seule une approche matérielle est en mesure de
répondre a toutes ces exigences.

C’est pourquoi nous avons élaboré une architecture dénommée OSoC, capable de supporter
la plupart des services habituellement offerts par un systéme d’exploitation temps-réel. Elle
permet la gestion dynamique de multiples applications concurrentes, des dépendances de
données et de contréle, ainsi que l'ordonnancement de taches temps-réel, non-temps-réel,
périodiques et non-périodiques. De plus, elle maitrise la préemption et la migration des taches,
ainsi que la consommation d’énergie du systéme.

Les résultats de synthése et de simulation confirment I'intérét de notre solution matérielle.
Le temps entre chaque nouvel ordonnancement est de 16 us pour une surface de 2,3 mm?
(technologie ST 130nm). Ceci permet d’atteindre un taux d’occupation des ressources de
calcul supérieur a 85 % lors de I'exécution d’'un encodeur MPEG-4 AVC. La comparaison
avec le noyau temps-réel pCOS-II et une approche équivalente logicielle montrent un gain
significatif en terme de surface, de consommation d’énergie et de performance.

mots-clés : architecture des ordinateurs, parallélisme de taches, multiprocesseur, controle,
systémes d’exploitation, systémes en ligne, temps-réel, hétérogénéité
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