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Resumo

LOPES, Vinicius Duarte, M.Sc., Universidade Federal de Vigosa, Junho de 2013.
Uma Heuristica Polinomial para Escalonamento de Loops em Arquitetu-
ras Reconfiguraveis de Grao Grosso Orientador: Ricardo Santos Ferreira.

Atualmente as arquiteturas reconfiguraveis sao atrativas em desempenho e baixo
consumo de energia para aplicagoes com lagos de computagao intensiva. FPGAs sao
arquiteturas de grao fino que oferecem possibilidade de aceleracao para essas aplica-
¢oes, porém, o processo de mapeamento geralmente é demorado e complexo. Como
alternativa, surgem as arquiteturas reconfiguraveis de grao grosso, que provéem me-
nor flexibilidade que os FPGAs, porém menor complexidade de mapeamento. O
objetivo deste trabalho é o mapeamento em tempo de execugao do grafo de fluxo
de dados, que representa um laco, em uma arquitetura reconfiguravel grao grosso.
O problema é NP-Completo e as diversas heuristicas encontradas na literatura nao
sao viaveis para uma implementagao dindmica. Nesta dissertacao propomos uma
nova heuristica capaz de realizar o mapeamento em tempo de execucao da aplica-
¢ao. Enquanto solugoes anteriores necessitam de segundos para mapear aplicacoes,
resultados experimentais mostraram que a solugao proposta requer em média ape-
nas 390 microssegundos para gerar mapeamentos proximos do 6timo na arquitetura
utilizada, para 15 benchmarks extraidos de aplicagoes multimidia. Assim, a soluc¢ao
apresentada pode ser implementada em um ambiente de compilagao Just-In-Time,
podendo ser utilizada em contextos dinamicos onde varias aplicagoes compartilham
a arquitetura reconfiguravel com possibilidade de mudanca na composicao dos ele-
mentos de processamento ou em cendarios com presenca de falhas no hardware. Além
disso, apresentamos um modelo de implementacao da heuristica em hardware, com
potencial reducao do tempo de mapeamento em até 90% em relacao a execucao em

software em um ambiente Just-In-Time.
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Abstract

LOPES, Vinicius Duarte, M.Sc., Universidade Federal de Vigosa, June, 2013. A
Polinomial Heuristic Scheduling of Loops on Coarse Grained Reconfigu-
rable Architectures. Adviser: Ricardo Santos Ferreira.

Nowadays reconfigurable architectures are attractive both in performance and low
power consumption for applications with computing intensive loops. FPGAs are
fine-grained architectures that offer the possibility of acceleration for these appli-
cations, however, the mapping process is typically time consuming and complex.
Although Coarse Grained Reconfigurable Architectures (CGRAs) provide less fle-
xibility than FPGAs, they has less complex mapping. The goal of this work is the
runtime mapping of the dataflow graph, which represents a loop, on a reconfigurable
architecture. The problem is NP-Complete and the heuristics found in the litera-
ture are not feasible for a dynamic implementation. We propose a heuristic solution
that utilizes two distinct mechanisms: an architecture that simplifies the most of
the mapping process, with minimal degradation in performance, and an algorithm
to perform the mapping at run-time application. While previous solutions require
seconds to mapping applications, the proposed solution requires only microseconds
to generate near-optimal mappings. Accordingly, the presented solution enables the
use of the Just-In-Time compilation, which can be used in dynamic contexts where
various applications share a reconfigurable architecture with a possibility of change
in composition of processing elements or scenarios with presence of hardware failures.
Furthermore, we present an implementation model of the algorithm in hardware,

which aims to be 90% faster when compared to the software Just-In-Time solution.



1. Introducao

Atualmente muitas aplicagoes exigem alto desempenho para processamento de fluxo
de dados (por exemplo, aplicagoes que envolvem geragao de imagens em tempo real)
e usar um processador de propodsito geral pode nao satisfazer as restri¢coes de tempo,
energia e memoria. Uma solucao é o desenvolvimento de um hardware especifico
para acelerar a execuc¢ao, usando a computacao temporal e espacial, na qual varios
elementos de processamento simples operam concorrentemente.

Nessa direcao, uma alternativa sao os circuitos integrados de aplicacao espe-
cifica (ASICs), que sao fabricados para executar uma tarefa especifica, satisfazendo
restrigoes especificas. No entanto, demandam um longo ciclo de tempo para desen-
volvimento, gerando um alto custo. Além disso, nao podem ser reprogramados, o
que é incompativel com o mercado dinamico onde as aplica¢des estao em constante
adaptacao.

Outra alternativa sao as arquiteturas reconfiguraveis. Estas surgiram como
uma solucao intermediaria entre a flexibilidade da programacao em software dos
microprocessadores e a eficiéncia dos ASICs, além de prover rapida prototipacao.
Field-Programmable Gate Arrays (FPGAs) oferecem essa flexibilidade por meio de
um grande ntimero de unidades reconfiguraveis de grao-fino e elementos de interco-
nexao.

Entretanto, mapear aplicagoes genéricas para FPGAs é um desafio, sendo um
problema NP-Completo [Yoon et al., 2009| que exige tempo de processamento da
ordem de minutos, horas ou até dias, nos piores casos. Problemas adicionais sao o
tamanho da memoria de configuracao do dispositivo, causado pela granularidade em
nivel de bit e a sobrecarga da area de roteamento causada pela necessidade de um
grande ntimero de fios de interconexao, cerca de 90% do circuito [Hauck & DeHon,
2007].

Com o principal objetivo de reduzir complexidade e tempo de configuracao,
surgiram os Coarse-Grained Reconfigurable Arrays (CGRASs), que se reconfiguram
em nivel de palavra, nao em nivel de bit, como os FPGAs. Essa diferenga na
granularidade reduz o nimero de bits usados na configuracao, reduzindo o tempo
de configuracao e a complexidade do posicionamento e roteamento. Muitos CGRAs
foram propostos com objetivo de reduzir também area, atraso, tamanho da rede de

interconexao e consumo de energia, em comparagao com FPGAs [Bouwens et al.,
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2007; Brant & Lemieux, 2012; Hoo & Kumar, 2012; Coole & Stitt, 2010; Friedman
et al., 2009].

Apesar da reducao da complexidade e sobrecarga de configuracao provida pelas
arquiteturas de grao-grosso, os algoritmos de compilagao para CGRAs continuam
tendo tempo de execugao alto, impossibilitando a compilagao em tempo de execucao.
Os melhores resultados da literatura, em tempo de compilacao, gastam em média
de 1 a 100 segundos [Yoon et al., 2008; Chen & Mitra, 2012; Hamzeh et al., 2012].
Além disso, para lagos com nimero consideravel de operagoes, com cerca de 60
operagoes, as solugoes propostas na literatura geralmente gastam tempos superiores
a 30 minutos. Sendo assim, o desafio é propor uma arquitetura e uma heuristica

que sejam simples e rdpidas o bastante para a compilacao em tempo de execucao.

1.1 Motivacao

O trabalho desenvolvido por [Park et al., 2009] mostra que, para trés aplicagoes
multimidia importantes (ACC decoder, H.264 decoder e 3D graphics rendering),
71% do tempo de execugao é gasto em lagos que sdo paralelizaveis com software
pipelining [Allan et al., 1995]. Além disso, cerca de 90% desses lagos contém menos
de 100 operagoes, como mostra a Tabela 1.1, extraida de [Park et al., 2008]. Se a
execucao fosse otimizada, por exemplo executando as operacoes paralelamente em

um CGRA, o tempo total de execucao poderia ser reduzido a um terco no melhor

caso.
Algoritmo | N° de Lagos | Até 96 operagoes
H.264 81 64
3D 84 81
AAC 36 34
MP3 13 9
Total 214 188
Relacgao - 88,26%

Tabela 1.1. Total de lagos extraidos dos algoritmos H.264, 3D, AAC e MP3
e a relagdo de quantos tém até 96 operagoes. Resultados extraidos de [Park
et al., 2008].

A técnica de software pipelining consiste em sobrepor a execucao de instrugoes
de multiplas iteracoes de um laco, onde o objetivo é alcancar uma taxa minima para

o intervalo entre o inicio das diferentes iteracoes. Assim, uma iteracao pode iniciar
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antes mesmo do fim da iteracao anterior. Uma abordagem para a realizacao do
software pipelining & o modulo scheduling [Rau, 1994], que primeiramente encontra
um intervalo de iniciagao minimo para o inicio de iteragoes subsequentes, conside-
rando os recursos da arquitetura e a estrutura do laco e, em seguida, faz sucessivas
tentativas de escalonar o lago na arquitetura. Se a tentativa falhar, o modulo sche-
duling reinicia com um intervalo de iniciagao maior, até que encontre uma solugao
ou desista de tentar.

Muitos algoritmos que usam modulo scheduling foram propostos para escalonar
esses lagos em CGRAs [Hatanaka & Bagherzadeh, 2007; Mei et al., 2003; Park et al.,
2006; Oh et al., 2009; Park et al., 2009], no entanto, os tempos de compilagao sao
elevados para a compila¢do em tempo de execucdo (compiladores Just-In-Time -
JIT), onde o tempo gasto na tarefa de compilar somado ao tempo de execugao
no hardware paralelo deve ser consideravelmente menor que o tempo sequencial.
O objetivo geral deste trabalho é paralelizar trechos de lagos para um CGRA em
tempo de execucao, de forma a minimizar o tempo total de execucao.

Recentemente, uma heuristica, chamada MSPR, juntamente com uma arqui-
tetura CGRA, propostas por |Ferreira et al., 2011a], consegue alcangar um tempo
de compilacao compativel com a compilacao JIT, da ordem de milissegundos. Po-
rém, o MSPR tem alguns problemas. Primeiramente, a arquitetura usa rede de
interconexao multiestagio. Essa rede possibilita o roteamento de um elemento de
processamento para qualquer outro, porém pode haver conflito, podendo impossi-
bilitar a realizacao do roteamento, causando aumento do tempo de compilacao na
busca de uma alternativa de roteamento. Além disso, devido aos conflitos da rede, o
MSPR exige uma arquitetura com mais elementos de processamento que o minimo
necessario para o posicionamento. Isso torna a arquitetura mais cara e mais lenta
(tempo de ciclo maior). Uma alternativa a rede de interconexao multiestégio ¢ a rede
crossbar, pois, também prové roteamento de um elemento de processamento para
qualquer outro, porém, nao ha conflitos, o que simplifica o roteamento. No entanto,
tem um custo de implementagao quadratico em relagao ao ntimero de elementos
de processamento da arquitetura, restringindo o nimero maximo de elementos de
processamento.

Nos estudos de [Ferreira et al., 2013a| e [Filho & Ferreira, 2012], foi realizada
uma avaliagdo do custo de implementagao em FPGA de uma rede crossbar para
16 a 24 elementos de processamento, comparada a uma arquitetura ADRES [Mei
et al., 2005], que é uma arquitetura em malha. O resultado desta avaliagao estéa
mostrado na Tabela 1.2. O custo de area em LUTs [Hauck & DeHon, 2007| para

a arquitetura crossbar e ADRES sao similares. A arquitetura de 16 PEs gera uma
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Frequéncia
Arquitetura LUT | RAM (Mhz)
Crossbar 16 PEs | 8194 7 90
Crossbar 20 PEs | 14014 10 72
Crossbar 24 PEs | 18391 12 57
ADRES 4x4 6844 25 110

Tabela 1.2. Porcentagem de recursos de FPGA para arquiteturas crossbar
com 16, 20 e 24 elementos de processamento e um CGRA baseado no ADRES,
em um FPGA XILINX xc6vlx75t. Total de LUTs: 46558. Total de RAMs:
156.

pequena sobrecarga em area, mesmo com a complexidade O(n?). Entretanto, o
numero de LUTSs necessarias para as arquiteturas 20 e 24 PEs cresce de forma
significativa assim como diminui a frequéncia de relégio. Ainda assim, é possivel
implementa-las em FPGAs de tamanho médio. Em relagao ao ntimero de memorias
RAM usadas para armazenar os bits de configuracao para todas as arquiteturas e
o registro global do ADRES, a arquitetura de 16 PEs usa pouco recurso, apenas
7 RAMs comparado ao ADRES, que usa 9 RAMs para para armazenar os bits de
configuragao somado a 16 RAMs para o banco de registros global.

Essa avaliacao mostra que uma arquitetura com rede crossbar pode ser imple-
mentada em FPGA, com custo viavel, o que possibilita a exploragao de heuristicas
para a compilacao JIT, pois simplifica ao méaximo o posicionamento e o roteamento.
A heuristica pode ser executada por um processador softcore, que também é imple-
mentado em FPGA.

1.2 Objetivos

Esse trabalho tem o objetivo de propor uma solucao para acelerar o mapeamento
de lagos em uma arquitetura CGRA, possibilitando a compilacao Just-In-Time. A

solugao é uma combinag¢ao de trés mecanismos distintos:
e Uma heuristica modulo scheduling gulosa, simples e eficiente.

e Uma nova arquitetura CGRA, baseada em |Ferreira et al., 2011a], que otimiza

o uso de registradores e utiliza redes crossbar com roteamento sem conflitos.

e Propor um modelo para mostrar a viabilidade para a implementacao do algo-

ritmo em hardware.
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Objetivos secundérios visam explorar o potencial da implementacao dindmica atra-

vés de:

e Avaliacao do comportamento da heuristica na presenca falhas nos elementos

de processamento do CGRA.

e Avaliacao do comportamento da heuristica na execucao de miltiplas aplicacoes

concorrentemente.

1.3 Organizacao do texto

O trabalho esta organizado em capitulos, como descrito a seguir:

- Capitulo 1: contém a introdugao para contextualizacao do estudo, sua moti-

vagao e os objetivos.

- Capitulo 2: apresenta o referencial tedrico sobre as arquiteturas reconfigu-
raveis de grao-gosso, abordando as questoes estruturais e uma secao sobre
os diferentes tipos de configuracoes para CGRAs. E apresentada também a
técnica de Modulo Scheduling e uma revisao de trabalhos importantes que a

utilizaram.

- Capitulo 3: apresenta a proposta de solucao para mapeamento de lagos em
CGRAs, na qual é apresentada a arquitetura CGRA utilizada no trabalho,
juntamente com a heuristica e suas estratégias, além de solugoes para suporte
a falhas no hardware e mapeamento de multikernels. Sao mostrados exemplos

da solugao proposta.

- Capitulo 4: apresenta um modelo em hardware para a heuristica proposta, com
o objetivo de mostrar a possibilidade de futuras implementagoes em hardware.

E proposto um modelo em maquina de estados que pode ser implementado
em FPGA.

- Capitulo 5: apresenta a avaliacao da solucao proposta para lacos paraleliza-
veis de aplicagoes multimidia. Foram realizados experimentos que avaliaram
a heuristica, considerando suas estratégias, a qualidade do escalonamento ob-
tido, o tempo de execugao, o tamanho da arquitetura, o gerenciamento de
falhas na arquitetura, a possibilidade de mapeamento de mais de um lago ao
mesmo tempo (multikernel) e a implementagao do algoritimo de mapeamento

em hardware.
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- Capitulo 6: apresenta a conclusao do estudo, avaliando os resultados obtidos e
propondo algumas sugestoes para trabalhos futuros para melhoria e ampliagao

da solugao proposta.



2. Referencial Teoérico

Este capitulo apresenta o referencial tedrico desta dissertacao. Em primeiro lugar ha
uma descrigao das arquiteturas de grao-grosso com relacao a estrutura e sao listadas
as principais existentes na literatura. Em seguida foi feito um resumo sobre os modos
de configuracao dessas arquiteturas. A técnica de software pipelining conhecida
como modulo scheduling é apresentada, com exemplos de trabalhos relacionados.

Por fim, ha uma se¢ao sobre a complexidade do problema de mapeamento de lagos
em CGRAs.

2.1 Arquiteturas Reconfiguraveis de Grao-Grosso
(CGRASs)

As arquiteturas de grao-grosso, comumente denominadas Coarse-Grained Reconfigu-
rable Arrays (CGRAs), surgiram com o principal objetivo de reduzir a complexidade
e o tempo de configuragao, posicionamento e roteamento das arquiteturas de grao-
fino (FPGAs). Todos os CGRAs tém elementos de processamento (PEs!) onde sao
realizadas as operagoes (soma, multiplica¢ao, etc), uma rede de interconexao que
prové ligagao entre os PEs e uma memoéria para a configuragao da arquitetura. Os
CGRAs variam basicamente com relacao a granularidade, tipo das PEs e tipo de
rede, como o mostrado nos itens a seguir. Cada caracteristica da arquitetura tem
impacto direto no custo de implementacao do circuito, no algoritmo de mapeamento

e na capacidade de processamento.

e Tipos de elementos de processamento: podem ser homogéneos ou heterogé-
neos. Quando sao homogéneos, todos os PEs realizam qualquer tipo de ins-
trucao de um determinado conjunto. Quando sao heterogéneos, os PEs rea-
lizam operagoes especificas, por exemplo, alguns PEs realizam soma de dois

nimeros, outros realizam load/store ou quaisquer outras.

e Rede de Interconexao: os PEs podem ser interconectados de varias formas,
sendo as mais comuns mostradas nas Figuras 2.1 e 2.2. Varios trabalhos

foram desenvolvidos usando arquitetura em malha (Figura 2.1(a,b)), dentre

ldo inglés, processing elements
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Figura 2.1. Exemplos de redes de interconexao em CGRAs: (a)Malha Sim-
ples (b)Malha Plus (c)Agrupamentos (d) Crossbar.

eles pode-se citar: ADRES [Mei et al., 2005], KressArray [Hartenstein et al.,
1994] e RAW [Babb et al., 1997|. Com a topologia baseada em linhas (Figura
2.2(a)) o trabalho mais conhecido é o PipeRench [Goldstein et al., 2000]. As
arquiteturas baseadas em agrupamentos, também chamadas de arquiteturas
em clusters, sao na verdade arquiteturas hibridas de malhas divididas em
clusters, foram utilizadas no WaveScalar [Swanson et al., 2003] e MorphoSys
[Singh et al., 2000]|. Arquiteturas com redes crossbar (Figura 2.1(d)) podemos
citar PADDI [Chen, 1992] e, mais recentemente, [Filho & Ferreira, 2012]. Com
rede multiestagios (Figura 2.2(b)), |Ferreira et al., 2011a] e [Mucida et al.,
2012).

e Granularidade da arquitetura: os PEs e a rede operam com palavras de 8 a 32
bits, como mostra [Hartenstein, 2001]. A granularidade influencia diretamente
o tamanho da memoria de configuracao, pois nos CGRAs a reconfiguragao

ocorre em nivel de palavra e nao de bits, como nos FPGAs.

Quando consideram-se os passos de escalonamento, posicionamento e rotea-
mento nos CGRAs, a estrutura da rede de interconexao é crucial. Adicionar recursos

de roteamento na arquitetura pode reduzir a complexidade do mapeamento, no en-
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tanto, a rede de interconexao tera seu custo de implementacao aumentado. Assim,
h& uma relacao entre custo da rede de interconexao e tempo de mapeamento.

Por exemplo, a Figura 2.1(a) mostra um CGRA 4x4 onde cada PE tem li-
gagao direta com seus 4 vizinhos (norte, sul, leste, oeste). Além disso, cada PE
tem um banco de registros para armazenar valores temporarios. Na Figura 2.1(b)
¢ mostrada a interconexao mesh plus ou malha melhorada, que adiciona algumas
ligagoes de PEs pulando uma ou mais linhas ou colunas, isso melhora a capacidade
de roteamento e simplifica o algoritmo de posicionamento e roteamento. A Figura
2.1(c) mostra uma arquitetura em agrupamentos, onde em cada um é usada a co-
nexao completa (crossbar) entre os PEs, e cada PE de fronteira conecta-se ao seu
vizinho de agrupamento. A Figura 2.1(d) mostra um CGRA com conexao com-
pleta entre PEs ou rede crossbar. Esta interconexao simplifica o roteamento, pois
todos os PEs podem conectar diretamente e simultaneamente a qualquer outro, e
o posicionamento nao tem restricao. Porém, a rede crossbar tem custo quadratico
em relacao ao numero de PEs, podendo ser usada apenas em casos em que ha um
namero reduzido de PEs, até aproximadamente 32, como mostra |Filho & Ferreira,
2012].

A rede de interconexao multiestagio (Figura 2.2(b)), assim como a crossbar,
também possibilita conexao entre qualquer PE. Porém, podem acontecer conflitos
na rede, quando ja existem ligagoes feitas e € solicitada uma ligagao nova, que precisa
passar por um caminho que ja estd ocupado na rede. Ainda assim, a rede multies-
tagio prové boa solugao |Ferreira et al., 2011al, principalmente quando comparadas

a crossbar, para um numero maior de PEs, acima de 32 PEs. Na arquitetura em
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linhas (Figura 2.2(a)) a computagao flui linha por linha, tendo as conexdes de PEs

feitas nas redes entre as linhas.

2.2 Configuracao de Arquiteturas Reconfiguraveis

A computagao reconfiguravel, que segundo [Hauck & DeHon, 2007| é o processo
de explorar da melhor maneira o potencial do hardware reconfigurével, pode ser
dividida em dois modos de configuragao: estatica e dinamica [Sanchez et al., 1999].
Na configuragao estatica, pressupoe-se que a configuracao seja carregada uma vez
e nao é alterada durante a execucgao da tarefa programada. Este modo nao prové
grande flexibilidade, mas permite atingir alto desempenho para uma determinada
aplicacao.

Porém muitos ambientes necessitam de maior flexibilidade e para suprir esse
requisito, mais de uma configuracao podem ser utilizadas ao longo da execucao da
aplicagao. Isso possibilita que varios segmentos da aplicacao sejam mapeados na ar-
quitetura especializada e, portanto, mais recursos poderao ser utlizados, resultando
em maior flexibilidade. Este modo de configuracao é chamado de dinamico.

As configuracoes estaticas ou dindmicas podem ser geradas por um compi-
lador de maneira estatica ou durante a execucao, conhecido na literatura como
Just-In-Time - JIT - ou on-the-fly compilation. O fato de uma arquitetura ser di-
namicamente reconfiguravel nao significa que sua configuragao sera gerada durante
a execucao, mas que a arquitetura podera mudar de configuracao em tempo de exe-
cugao, porém a compilacao de cada configuracao pode ter sido gerada estatica ou
dinamicamente.

A geragao estatica de configuragdao supre muito bem os requisitos de um sis-
tema reconfiguravel quando os trechos de c6digos a serem acelerados tém uma carac-
teristica deterministica de computacao, ou seja, o que deve ser feito é bem definido
e nao surgem possibilidades novas ao longo da execucao da aplicacao. E necessério
conhecer o momento em que a aceleracao sera realizada, nao abrindo espago para
nenhuma capacidade a adaptacao num ambiente dindmico.

A necessidade de maior eficiéncia no consumo de energia dos sistemas com-
putacionais atuais motivou os pesquisadores a conceber o uso do CGRA como um
processador de propoésito mais geral, sendo utilizado como co-processador fortemente
acoplado, e nao somente como um processador embarcado, acelerando um conjunto
muito maior de aplicages [Shrivastava et al., 2011]. Isso motiva a compilagao JIT,

pois hd uma demanda dinadmica de aceleracao, tanto para a compilacao quanto para
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a execucgao.

Compilar dinamicamente proporciona a possibilidade de usar informacao que
sO esta disponivel em tempo de execucao. Cria até mesmo a possibilidade de compi-
lar mais de um thread ao mesmo tempo (multithreading), como mostra [Shrivastava
et al., 2011]. Outra vantagem da configuragao JIT é a possibilidade de gerenciar
falhas permanentes geradas na fabricagao do circuito CGRA. O algoritmo de ma-
peamento pode ser capaz de identificar falhas e restringir a compilagao somente as
partes tteis da arquitetura.

Em resumo, o processo de gerar a configuracao de forma dindmica para um
CGRA pode ser dividido em duas partes. A primeira é identificar, em tempo de
execucao, um trecho da aplicagao que pode ter sua execucao acelerada no CGRA.
Compilar diretamente do c6digo binario é uma opg¢ao, conhecida como tradugao
binaria, e é usado para executar programas que nao foram originalmente compilados
para a plataforma. A segunda parte é mapear o trecho para o CGRA, no menor
tempo possivel. O escopo desta dissertagao limitou-se apenas & segunda parte,
ou seja, mapear um laco na arquitetura em tempo compativel com o processo de

compilagao dinamica.

2.3 Modulo Scheduling

Modulo Scheduling (MS) é uma técnica de Software Pipelining que foi introduzida
por [Rau, 1994] e busca sobrepor diferentes iteragoes da execugao de um lago, sendo
que uma iteracao pode comecar a sua execucao antes do término das iteracoes
anteriores, tentando alcangar um alto nivel de paralelismo em nivel de instrugao. O
Modulo Scheduling tenta obter o escalonamento minimo para uma iteragao do lago,
tal que, quando o escalonamento é repetido, nenhuma restricao de dependéncia ou
recurso é violada.

O intervalo constante entre o inicio de iteragoes sucessivas ¢ chamado de In-
tervalo de Iniciagao (II). Um escalonamento valido é aquele em que ndo ha nenhum
conflito no uso de recursos entre as operacoes e nenhuma dependéncia interna ou ex-
terna da iteracao ¢é violada. Dependéncia interna é aquela que ocorre dentro de uma
iteracao, entre as operacoes. Dependéncia externa é quando uma iteracao depende
de algum resultado de outra.

A vazao do lago é determinada quase integralmente pelo intervalo de iniciagao,
quando a execug¢ao encontra-se no estado em que hé iteragoes iniciando e outras

terminando, chamado estado estavel. Somado a este também ha os estados de
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prologo e epilogo do escalonamento na arquitetura. O prélogo se define como o
periodo entre o inicio da primeira iteragao e o ciclo anterior ao fim dessa iteracao,
periodo no qual ainda nao ha resultados. O epilogo é o periodo final da execucao
do laco, onde nao ha mais iteracoes comecando e somente é necessario continuar
executando para terminar a ultima iteracao. Assim, para um ntmero de iteragoes
consideravel, a vazao sera igual ao intervalo de iniciacao.

Um algoritmo MS sempre inicia sua tarefa de escalonamento calculando o II
inicial. Geralmente, o II inicial é o minimo II (MinlI), calculado com base na res-
tricao de recursos da arquitetura e na dependéncia (interna e externa) de operagoes
do lago. Se um escalonamento valido nao é encontrado com o II inicial, este valor
é incrementado e um novo escalonamento é realizado, com o novo II. A execucao
do MS péara quando atingir um resultado satisfatério ou quando atinge um valor de

limite para o II.

2.3.1 Modulo Scheduling para CGRAs

Trabalhos anteriores usaram modulo scheduling para resolver o problema do esca-
lonamento em processadores VLIW [Rau, 1994; Sanchez & Gonzalez, 2000; Yun &
Kim, 2001; Zalamea et al., 2001; Guo, 2005]. O escalonamento MS para CGRAs
possui alguns desafios adicionais, quando comparado ao escalonamento MS para ar-
quiteturas VLIW, como mostra [Park et al., 2008]. Essas dificuldades adicionais se

devem as diferencas de hardware e podem ser listadas como:

e roteamento explicito e inteligente: assim como nos FPGAs, os CGRAs preci-
sam especificar explicitamente como os valores serao roteados até seus destinos.
O roteamento pode ser feito através de redes de interconexao, registros locais
ou elementos de processamento. Numa arquitetura VLIW, por exemplo, o

roteamento é garantido implicitamente por registros centralizados;

e operagoes heterogéneas: todos os PEs podem realizar operacoes logicas e adi-
¢ao, porém operacoes com maior custo de implementacao em hardware, como
multiplicagao, load e store, podem estar disponiveis apenas em um subcon-
junto de PEs. Em arquiteturas deste tipo (com PEs heterogéneos), é impor-
tante evitar o posicionamento de operacoes simples, como adi¢ao, em PEs mais
complexos, porque isso limita a flexibilidade das operagoes que necessitam de

PEs mais complexos;

e restricao modular: os recursos sao utilizados de maneira periédica, uma vez

que um trecho de codigo repete a cada ciclo do II. Assim, ao contrario do
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Figura 2.3. Exemplo de algoritmo modulo scheduling: (a) Grafo de depen-
déncias (b) Arquitetura CGRA (c) Resultado do mapeamento (d) Execucao
detalhada. Adaptado de |[Mei et al., 2005].

escalonamento nao periddico, nao é possivel garantir capacidade de roteamento
da arquitetura apenas estendendo o escalonamento e este podera falhar por

causa de operagoes anteriormente escalonadas.

Para ilustrar o problema, pode-se considerar um grafo de dependéncias simples
que representa o codigo de um lago (Figura 2.3(a)) e um CGRA em malha 2x2
(Figura 2.3(b)). O resultado do algoritmo MS é mostrado na Figura 2.3(c). A
Figura 2.3(d) é uma representagao espago-temporal do mapeamento obtido.

O modulo scheduling para CGRAs é uma combinacao de trés subproblemas:
escalonamento, posicionamento e roteamento. O escalonamento determina em que
ciclo sera executada cada operagao. O posicionamento determina em qual elemento
de processamento estara posicionada. O roteamento conecta as operagoes mapeadas.
A seguir um exemplo de algoritmo MS sera apresentado, para explicar o resultado
da Figura 2.3(c).

Como dito anteriormente, o algoritmo MS comega sua execugao calculando o

intervalo de iniciagdo minimo (MinlI). Neste exemplo, suponhamos que o MinlI é
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Figura 2.4. Exemplo de algoritmo modulo scheduling: (a)Partigdo 1
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calculado apenas considerando o nimero de operacoes a serem mapeadas dividido
pelo namero de PEs disponiveis, o resultado seria 1 (4 opera¢oes em 4 PEs). Assim o
algoritmo seguiria para seu nucleo, comegando pelo escalonamento das operagoes do
grafo. A operacao a seria escalonada no tempo 0, as operacoes b e ¢ sao dependentes
de a e somente dela, sendo escalonados no tempo 1. A operagao d depende de b e
¢ entao é escalonada no tempo seguinte, 2.

Feito o escalonamento, vem a etapa de posicionamento, onde usualmente
comega-se posicionando a operagdo de menor tempo. Assim a pode ser mapeada
aleatoriamente em qualquer PE, suponha o PE3. Agora, b e ¢ podem ser posiciona-
das. O algoritmo tenta posiciona-las o mais proximo possivel de a, ficando nos PEs
1 e 4 respectivamente. O posicionamento de d segue a mesma logica. Por fim, o ro-
teamento conecta as operagoes dependentes, usando os caminhos disponiveis. Neste
ponto ja temos um modulo scheduling valido para o grafo. O algoritmo conseguiu

escalonar com II igual 1, assim, a cada novo ciclo, uma nova iteracao seré iniciada.
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Na Figura 2.3(d) podemos ver que a execugao se inicia somente com a operagao
a sendo executada (t=0) e, em seguida, (t=1) ha também b e ¢. No tempo 2, todas
as operacoes estao executando, caracterizando o estado estavel, com trés iteragoes
em pipeline: todas os elementos de processamento estao ocupadas e em iteracoes
diferentes.

Sobrepor diferentes iteragoes de um lago nos torna capazes de alcangar um nivel
mais alto de ILP (instruction level paralelism). Neste exemplo, o ILP é 4, maior do
que o 1,33 alcancado pela mesma arquitetura sem sobreposi¢ao de iteragoes.

No exemplo da Figura 2.3, o numero de PEs disponiveis é suficiente para
posicionar todas as operagoes do grafo. No entanto, na maioria dos casos, o nimero
de PEs é menor que o nimero de operagoes a serem mapeadas, sendo necessario o
uso de parti¢coes temporais, ou seja, intervalo de iniciacao maior que 1.

Outro exemplo esta na Figura 2.4, onde a arquitetura tem apenas dois elemen-
tos de processamento, mas é necessario o célculo de 4 operacoes, mesmo grafo da
Figura 2.3. Assim, o particionamento temporal é usado de modo que a cada ciclo
de tempo ¢ trocada a particao. No exemplo, o PE1 recebe o dado d1 na particao 1,
e passa para o proprio PE1 e para o PE2, na particao 2. As PE1 e PE2 calculam e
repassam o valor, sendo que o PE1 manda para PE2 e este para si mesmo, na par-
ticao 1. O grafico 2.4(c) mostra o célculo do fluxo de dados através do tempo e das
particoes. Tem-se uma laténcia igual a 3 e uma vazao igual a 0,5, que corresponde
ao Il = 2.

Um problema comum ¢é a impossibilidade de roteamento. Para ilustrar, con-
sideremos o grafo de fluxo de dados de um lago mostrado na Figura 2.5(a). Neste
exemplo, a arquitetura usada é novamente malha com 4 PEs e o grafo tem 12 nos,
logo, o escalonamento precisaré ser feito em pelo menos 3 partigoes temporais, de-
nominadas pt0, ptl, e pt2 na Figura 2.5. Os nés a e b sao posicionados nos PEj e
PFE; na particao pt0. Os nos ¢ e d devem ser posicionados em ptl devido as suas
dependéncias de a e b. A Figura 2.5(c) mostra que ¢ e d foram posicionados nos
mesmos PEs que a e b e o roteamento é possivel. Para e, f e g, um posicionamento
e roteamento possivel na partigdo pt2 é mostrado na Figura 2.5(c). Entretanto,
quando o n6 h é posicionado na PFEs na pt0, nao é possivel rotear de f na PFE,
para h no PFEjy, pois nao ha conexdes diagonais na arquitetura da Figura 2.5(b). O
roteamento f — h falha, como mostrado na Figura 2.5(d).

Uma solugao é mudar o posicionamento de e, f e g na pt2. Assim, e e f
podem rotear para h, da particao pt2 para pt0, assim como o grafo todo: g — 1,
h — j, i — k, e k — [, como mostra a Figura 2.5(e). Portanto, varias alternati-

vas para posicionamento e roteamento podem ser avaliadas durante o processo de



. REFERENCIAL TEORICO

16

CHCERE
6 6 . [
600~ [k
[ t’“j @ ) eto (b)
d) é ptl
. é g P
(a)
pt0
ptl
pt 2
x f -= h impossive

(d)

Figura 2.5. Exemplo de falha no roteamento (a)Grafo dataflow dividido em
parti¢oes temporais (b)Arquitetura em malha 2x2 (c)Posicionamento Inicial
(d)Falha no roteamento de f para h (e)Falha solucionada por reposicionamento
de operagoes.

escalonamento e a rede de interconexao influencia diretamente.

2.3.2 Trabalhos relacionados

O primeiro trabalho a adaptar o MS para CGRAs foi realizado por [Callahan &
Wawrzynek, 2000], aplicando o algoritmo a uma arquitetura reconfiguravel 1D. Po-
rém, o compilador DRESC, descrito por [Mei et al., 2002], obteve maior impacto na
area, sendo frequentemente citado como pioneiro.

DRESC baseia sua solucao na técnica simulated annealing. Para cada inter-
valo de iniciagao, o algoritmo gera um escalonamento e posicionamento inicial das
operacgoes, satisfazendo as restricoes de dependéncia, mas podendo sobrecarregar
a utilizacao dos PEs. Por exemplo, duas operagoes podem estar posicionadas num
PE no mesmo ciclo. Usando o simulated annealing, o algoritmo iterativamente tenta
reduzir a sobrecarga de recursos, posicionando aleatoriamente uma operacao num

novo PE, refazendo o roteamento das unidades. Neste momento o algoritmo usa
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uma funcao que avalia o custo do novo posicionamento e roteamento e o compara
com o custo encontrado na iteracao anterior, se a iteragao corrente nao for a pri-
meira. Se o custo for menor, o novo posicionamento e roteamento podera ou nao
ser aceito, dependendo da "temperatura", que é uma heuristica que evita minimos
locais. A temperatura fica cada vez mais baixa com o passar do tempo, o que sig-
nifica que ficara cada vez mais dificil mover uma operacao. Se o tempo atingir o
limite, o algoritmo reinicia com novo II.

O compilador DRESC frequentemente alcanca bons resultados em termos de
escalonamento, obtendo frequentemente o minimo II [Mei et al., 2003]. Porém, o
tempo é um fator limitante do DRESC, chegando a precisar de 15 minutos para
escalonar um grafo de 80 operacoes. Isso impossibilitaria uso desse compilador para
mapear um trecho de codigo em tempo de execucao, que é um dos objetivos desta
dissertacao.

A solugao proposta por [Park et al., 2006] apresenta uma heuristica que al-
canga um resultado de escalonamento pouco inferior ao DRESC em termos de II,
porém a heuristica pode ser utilizada para uma variedade de CGRAs em malha de
custo menor que DRESC. Além disso, o tempo de compilacao é reduzido & ordem
de poucos segundos, de 1 a 5. A heuristica SPKM, desenvolvida por [Yoon et al.,
2008, em média, consegue um tempo de execu¢ao em torno de 1 segundo, alcan-
cando resultado 6timo em 72% dos casos. SPKM é comparado com uma solucao de
programacao linear, que encontra uma solucao 6tima, gastando mais de 24 horas em
média, mas nao é comparado com solugoes anteriores da literatura. Outro trabalho
foi proposto por [De Sutter et al., 2008|, utilizando uma arquitetura 4x4 com um
banco de registradores compartilhados por todos os PEs e 12 registradores locais.
O algoritmo MS proposto foi voltado para otimizacao da utilizagao desses registra-
dores. O tempo do escalonamento é da ordem de dezenas a centenas de segundos,
dependendo do niimero de operacoes. O trabalho também serviu para mostrar o
impacto dos registradores no desempenho de um CGRA.

Com o objetivo de reduzir mais o tempo de compilagao foi proposto o Edge-
Centric Modulo Scheduling (EMS) [Park et al., 2008]. Enquanto DRESC e outros
algoritmos MS [Park et al., 2006; Hatanaka & Bagherzadeh, 2007; Yoon et al., 2008]
propunham primeiro posicionar a operagao para depois rotear, abordagem baseada
no posicionamento do né, Node-Centric, o EMS propds orientar o posicionamento
através do roteamento, abordagem baseada no roteamento da aresta, Fdge-Centric.
Assim, o posicionamento somente serd realizado quando as informacoes sobre o
roteamento estiverem disponiveis. EMS mostrou-se mais rapido que o DRESC pois

evita muitas tentativas de posicionamento invidveis de serem roteadas. Porém essa
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alternativa gulosa tende a ser vulneravel a minimos locais, necessitando de outras
técnicas para lidarem com o problema. O algoritmo EMS consegue ser até 19x mais
rapido que o DRESC, porém a qualidade do escalonamento pode cair para 85% do
IT alcangado pelo DRESC. Outro trabalho que usa a abordagem Node-Centric, é
RAMS, descrito por [Oh et al., 2009]. RAMS também obtém ganho em tempo de
compilacao quando comparado com DRESC. Obtém escalonamentos melhores que
EMS, porém é duas vezes mais lento.

Recentemente, foram propostos dois algoritmos EPIMap [Hamzeh et al., 2012]
e Graph Minor [Chen & Mitra, 2012]. O EPIMap usa uma arquitetura 4x4, onde
frequentemente pode ocorrer um problema de falta de PEs para posicionar todas
as operacoes de um multicast. Para resolver o problema, o algoritmo usa uma
heuristica chamada de recomputacao. Essa heuristica posiciona uma operacao mais
de uma vez a fim de prover roteamento para um multicast e usar o espaco de forma
mais eficiente, conseguindo intervalos de iniciacao menores que EMS, levando a
uma perfomance da execu¢ao no CGRA 2x mais réapida. No entanto, o tempo que
EPIMap gera para mapear é em média 6x maior do que EMS.

Graph Minor usa os bancos de registros e registradores locais como recursos
de roteamento e os usa para compartilhar roteamentos correspondentes a diferen-
tes arestas que possuem um mesmo nod pai, podendo usar somente 1 registro para
repassar varios valores entre PEs. O algoritmo MS proposto melhora a alocagao
dos recursos e alcanca o mesmo II comparado ao DRESC, porém num tempo médio
até 4 ordens de grandeza menor, proximo de 3 segundos. Também alcanga melhor
resultado em termos de utilizacao dos recursos da arquitetura, 62% de média contra
54% do DRESC.

A fim de produzir um algoritmo com tempo de execucao baixo que pudesse
ser utilizado por ferramentas dinamicas para hardware reconfiguravel, como compi-
ladores Just-In-Time ou reconfiguracao em tempo de execucgao, foi proposta uma
arquitetura CGRA virtual, implementada sob um FPGA, e um algoritmo de ma-
peamento, por [Ferreira et al., 2011a]. Essa arquitetura tem um conjunto de PEs
conectadas a uma rede global multiestédgio, que permite que um PE seja conectado a
qualquer outro, simplificando o processo de posicionamento e roteamento, entretanto
podem ocorrer conflitos na rede. O algoritmo para tal arquitetura consegue mapear
em tempo da ordem de milissegundos. No trabalho desta dissertagao, melhora-se
os resultados de |Ferreira et al., 2011al, propondo-se mudangas na arquitetura e no

algoritmo.



2. REFERENCIAL TEORICO 19

2.4 NP-Completude

O processo de mapeamento para CGRAs consiste em trés passos: escalonamento,
posicionamento e roteamento. Posicionamento e roteamento por si so6s sao problemas
NP-Completos para redes de interconexao em malha [Ahn et al., 2006; Yoon et al.,
2008]. A malha tem um custo de conexao O(N). Quando a malha é substituida
por uma rede crossbar, o custo sobe para O(N?), entretando o posicionamento e
roteamento tornam-se O(1), ndo importando onde a operagao é posicionada, pois o
roteamento é uma simples atribuicao de valor.

Apenas recentemente o problema de mapear um lagco em um CGRA foi provado
ser NP-Completo, por [Hamzeh et al., 2012]. Embora o CGRA em [Hamzeh et al.,
2012| ser definido como um vetor de elementos de processamento interconectados
por um grid 2-D ou interconexao em malha, a prova é baseada num CGRA como um
grafo geral. O mapeamento ¢ descrito como o problema de encontrar um subgrafo
em um grafo CGRA extendido no tempo (TEC - como os das Figuras 2.3 e 2.5) que
é epimorfico em relagao ao grafo de entrada. Portanto, uma vez que o CGRA com
crossbar também é modelado como um TEC, onde a restricao de escalonamento
deve ser satisfeita, o problema permanece NP-Completo. Na rede crossbar nao ha
restricao de posicionamento e roteamento, mas ainda ha a possibilidade de acelerar
o processo de mapeamento, investindo em estratégias para o escalonamento, redu-
zindo ainda mais o espaco da solucao. Essas heuristicas devem sempre balancear os

beneficios de um escalonamento de qualidade com a complexidade do tempo.

2.5 Estrutura Geral

Um grupo de pesquisa do Departamento de Informética da Universidade Federal de
Vicosa vem desenvolvendo trabalhos com arquiteturas reconfiguraveis envolvendo
os problemas de: posicionamento |Ferreira et al., 2009a, 2007, 2011a, 2013b]|, rotea-
mento de interconexdes [Vendramini & Ferreira, 2010; Ferreira et al., 2011b, 2008,
2009b], tolerancia a falhas |Ferreira et al., 2011c|, escalonamento |[Ferreira et al.,
2011al, traducao binaria [Ferreira et al., 2008, 2009b, 2011c|. Este trabalho faz
parte da linha de pesquisa em escalonamento, posicionamento e roteamento de lo-
ops nas arquiteturas em tempo de execugao [Filho & Ferreira, 2012; Mucida et al.,
2012; Ferreira et al., 2013a]. Mais especificamente, esta dissertagao faz parte de
um trabalho onde o objetivo é propor um ambiente de aceleracao de lagos com

computagao intensiva, implementado em FPGA. A Figura 2.6 mostra o ambiente.
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O ambiente esté sendo desenvolvido em duas implementagoes diferentes, uma
com o algoritmo de mapeamento implementado para executar em um processador
softcore, chamado de MSG, e outra com o algoritmo implementado diretamente no
hardware do FPGA, chamado de EPR. Ambas as abordagens visam um ambiente
de mapeamento dindmico para lacos paralelizaveis, em tempo de execugao.

A execucao das aplicacoes seré feita pelos dois processadores indicados na Fi-
gura 2.6, o processador de proposito geral softcore e o acelerador CGRA de lagos
paralelizaveis, ambos programados no FPGA. Um compilador externo gera as in-
trugoes para o softcore, que as executa. Esse processador identifica os lagos que
podem ser acelerados no CGRA e, em tempo de execugao, executa o algoritmo
de mapeamento para o CGRA. A diferencga esta na forma que a heuristica estara
implementada.

No MSG, a execugao do algoritmo de mapeamento acontece dentro do proprio
softcore e este transfere o resultado para a memoria de configuragao do CGRA,
assim pode acontecer a aceleragdo no CGRA. No EPR, o algoritmo terd uma érea
no FPGA, na qual estard implementado com uma maquina de estados. O lago que
se deseja acelerar é enviado ao EPR, que executa o algoritmo de mapeamento e
segue, a partir dai, as mesmas etapas da outra versdo. E necessario notar que os
dados que a aplicacao usa sao compartilhados pelo softcore e o CGRA.

O custo e as possibilidades de implementagao dos CGRAs em FPGA estao
sendo avaliados, tendo sua avalia¢do inicial publicada em [Filho & Ferreira, 2012;
Ferreira et al., 2013a|. As duas implementagoes para a heuristica modulo scheduling
foram avaliadas nesta dissertagao (MSG) e em [Mucida et al., 2012; Mucida, 2013]
(EPR), respectivamente. Como o objetivo é executar o algoritmo de mapeamento
em tempo de execugao, ambas as abordagens sao baseadas em heuristicas gulosas que
percorrem o grafo de fluxo de dados do lago apenas uma vez. O grafo é percorrido
em largura.

A abordagem EPR visa uma implementacao em hardware do mapeamento
composto pelas trés operagdes: escalonamento, posicionamento e roteamento (EPR).
O grafo é descrito como uma lista de aresta que simplifica a implementagao em
hardware com um modelo em méaquina de estados do algoritmo. Uma solucgao inicial
para o algoritmo foi simulado e validado em [Mucida et al., 2012] e implementado
em VHDL em [Filho & Ferreira, 2012].

A abordagem MSG, solucao proposta nesta dissertacao, faz o processamento
do grafo por vértice e foi implementada para compilagao Just-in-Time. O algoritmo
de mapeamento foi implementado na linguagem de programacao C, para executar no

softcore. Esta alternativa permite que a heuristica seja mais complexa, oferecendo
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Figura 2.6. Ambiente de aceleracao de lagos com computagado intensiva, em
duas abordagens diferentes: & esquerda com o algoritmo de mapeamento MSG
implementado para executar sequencialmente no processador softcore (MSG)
e a direita com o algoritmo EPR implementado em hardware (EPR).

possibilidade de melhores mapeamentos, em comparagao com a versao em hardware.

Em contrapartida, a implementacao em hardware pode ser mais rapida.

Nesta

dissertagao também ha um modelo de maquina de estados para a heuristica que

pode ser implementado em VHDL em um trabalho futuro. Além disso, a abordagem

MSG realizou uma redugao no ntimero de registradores com multicasting utilizados

no mapeamento e propoe uma modificacao na arquitetura CGRA, que possibilita o

melhor uso dos registros de cada elemento de processamento.



3. Heuristica Polinomial para Escalona-
mento de Loops

Este capitulo detalha o algoritmo heuristico modulo scheduling proposto nesta disser-
tacao, considerando um CGRA com rede de interconexao crossbar, em substitui¢ao
a rede multiestagio proposta por |[Ferreira et al., 2011a|. Além disso, duas técnicas
de economia de registros que melhoram a qualidade do escalonamento foram propos-
tas. A primeira técnica, chamada compartilhamento de registros, visa economizar
o uso de registros, fazendo com que registros sejam reutilizados, compartilhando os
valores que armazenam e evitando o uso desnecessario de registros. A outra téc-
nica, chamada de registros locais, propoe uma pequena mudanca na arquitetura do
CGRA para possibilitar o uso de registros que ficavam ociosos. A heuristica modulo
scheduling proposta sera chamada de heuristica MSG, em referéncia a Modulo Sche-
duling Guloso. Também sao apresentadas secoes sobre como a heuristica pode ser
tolerante a falhas e como pode mapear multikernels. Por fim, exemplos de execucao

do algoritmo sao apresentados.

3.1 Arquitetura Base

A arquitetura CGRA base deste trabalho ¢ derivada de [Ferreira et al., 2011a|. A Fi-
gura 3.1 mostra uma versao dessa arquitetura com apenas 2 PEs, normalmente sao
usados de 16 a 32 PEs. Cada PE da arquitetura é capaz de realizar qualquer opera-
¢ao e tem seus operandos nos registros de entrada, indicados por R0a,R1a,ROb,R1b
na Figura 3.1. Um ntmero limitado de PEs tém também a capacidade de operar
sobre valores externos, chamados de PEs de entrada, nao indicados na figura. Dessa
forma, os PEs realizam a operagao indicada, passam o resultado para a rede de in-
terconexao e esta repassa para os registros de destino, referentes ao PE de destino.
Nao sao feitas consideragoes sobre saida de dados nesta solucao.

A arquitetura original tem como rede de interconexao duas redes multiestagios,
indicadas por Rede A e Rede B, na Figura 3.1. Porém, com o objetivo de tornar
o roteamento mais simples, a rede de interconexao foi trocada para crossbar nesta
solugao. Apesar de o custo da rede crossbar ser O(n?), mais caro que O(nLog(n))

da rede multiestagio, o custo total da arquitetura pode ser menor devido a reducao

22
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Figura 3.1. Arquitetura base, por |Ferreira et al., 2011a

do nimero de PEs necessérios, pois a rede crossbar nao tem conflitos de roteamento,
podendo usar intervalos de iniciagao menores em arquiteturas com mesmo namero de
PEs. Além da mudanca na rede de interconexao, foi proposta uma outra mudanca,

descrita na secao 3.4, com o objetivo de otimizar o uso dos registros dos PEs.

3.2 Algoritmo MSG Base

O algoritmo MSG é baseado numa heuristica gulosa composta apenas por estruturas
de dados simples (vetores) e com complexidade O(n). O pseudo-cédigo é mostrado
na Algoritmo 1. E importante lembrar que o pseudo-codigo se assemelha a um codigo
C, e sua implementacao é direta e muito eficiente. A arquitetura utilizada possui 16
elementos de processamento, que incluem uma unidade funcional (FU) para calculo e
dois registros locais conectados a cada FU, e duas redes de interconexao crossbar na
qual é possivel conectar a saida de qualquer FU a entrada de qualquer dos registros
locais, como mostrado na Figura 3.1. Algumas variagoes serao explicadas ao longo
do texto.

Similar a outros trabalhos [Hamzeh et al., 2012], o grafo de entrada é percorrido
em largura. Entretanto, o grafo nao é balanceado, e registros sao inseridos ao longo
da execucao do algoritmo. Neste trabalho, assume-se que o ponto de partida ¢é o

grafo de fluxo de dados, similar a outras abordagens [Hamzeh et al., 2012; Park et al.,
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2008; Oh et al., 2009; Chen & Mitra, 2012; Hatanaka & Bagherzadeh, 2007|. Além
disso, o algoritmo MSG é baseado numa heuristica gulosa onde o grafo é percorrido
apenas uma vez para cada valor do II, o que reduz o tempo de compilacao. Em
contraste, outras abordagens tentam diferentes escalonamentos, posicionamentos e
roteamentos para cada II. Se o mapeamento nao é valido, o II é incrementado e o
mapeamento é feito novamente até que uma solugao vélida seja encontrada. Embora
o algoritmo deste trabalho somente tente uma vez para cada II, encontra resultado
6timo na primeira tentativa para 10 dos 15 grafos testados.

O codigo do algoritmo MSG base usa seis vetores e seus tamanhos variam
em funcao dos seguintes parametros: nimero de elementos de processamento da
arquitetura (U), nimero maximo de parti¢oes temporais da arquitetura ou nimero
méximo de configuragoes (C), numero méaximo de operagoes (vértices) do grafo
de fluxo de dados a ser mapeado (N). Adiante serdo descritos mais dois vetores

necessarios para a implementacao de estratégias de otimizacao para MSG base.

e Vetor Posicao: armazena em qual elemento de processamento esta posici-
onada cada operacao, sem dizer em qual divisao temporal estd. Dada uma
operacao, o vetor retorna em qual elemento de processamento estd mapeada,
se nao estiver mapeado ainda, retorna o valor que representa vazio. A com-

plexidade em espago de memoria é O(N).

e Vetor Escalonamento: armazena o escalonamento temporal de cada ope-
racao. Dada uma operacao, retorna em qual tempo esti escalonada, se nao
houver escalonamento para a operacao, retorna vazio. Esse tempo corresponde
exatamente ao nivel de profundidade do grafo escalonado. A complexidade em

espago de memoria é O(N).

e Vetor Particao: armazena em qual particao temporal estéd cada operacao.
Dada uma operagao, retorna qual é a particao temporal, se houver, senao

retorna vazio. A complexidade em espago de memoria ¢ O(N).

e Vetores Roteamento: sao dois vetores que armazenam o valor do elemento
de processamento que sera ligada a rede de interconexao numa determinada
divisao temporal. Sao dois vetores, pois, em cada elemento de processamento
da arquitetura CGRA ha duas entradas, logo, é necessario um vetor para
armarzenar cada entrada, de cada unidade. Em resumo, armazena toda a
rede de interconexao crossbar da arquitetura. A complexidade em espago de
memoria ¢ O(U x C).
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e Vetor Unidade Livre: armazena qual é o proximo elemento de processa-
mento livre em cada particao temporal. Ao fim do algoritmo, representa o
numero total de unidades ocupadas, por divis@ao. A complexidade em espaco

de memoria ¢ O(C).

Algorithm 1 Algoritmo MSG Base
1: for cada no t, com fontes s; e s, do

2: if s; e sy sao entradas externas de dados then

3: pt = Inicial;

4: Posicao[t] = Unidade Livre|[pt]++;

5: Escalonamento[t| = Partigao[t] = pt;

6: else

7 if Escalonamentols;] == Escalonamento[s,| then

8: pt = (Partigaols;] + 1) mod II;

9: pe = Posigao|t] = Unidade Livre|pt|++;
10: Escalonamento[t] = Escalonamento|s;] + 1;
11: Partigaolt] = pt;

12: RoteamentoA|[pel[pt] = Posicionamento|s; |;
13: RoteamentoB[pe||pt] = Posicionamento|sa|;
14: else

15: reg = Insere Registro(Escalonamento|s; |,Escalonamento|ss]);
16: pe = Posigaolt] = Unidade Livre|pt]|++;
17: Partigao[t] = pt;

18: RoteamentoA |pe|[pt| = reg;

19: RoteamentoB[pe||pt] = Posigao|sa|;

20: end if

21:  end if

22: end for

A travessia do grafo é executada por né, considerando-se t o nd destino, e
sl e s2 os nos de origem. Se t tem entradas de dados externas (linhas 2 a 5 no
Algoritmo MSG Base), o escalonamento, posicionamento e roteamento sao diretos.
E importante notar que o posicionamento é realizado sequencialmente usando uma,
simples atribui¢ao (linha 4) pois néo ha conflito para o roteamento na rede crossbar,
sendo uma operagao de custo O(1). Se sl ou s2 ja foram escalonados, hé duas possi-
bilidades. Primeiro, s1 e s2 tem o mesmo escalonamento e nenhum balanceamento
¢ necessario (linhas 7 a 13), assim ¢ é escalonado na proxima parti¢ao temporal,
usando a operagao modulo (linha 8). O roteamento é realizado apenas por duas
simples atribui¢oes (linhas 12 e 13). A segunda possibilidade ocorre quando sl e

s2 tém diferentes escalonamentos. Assim, um ou mais registros sao inseridos para
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Figura 3.3. Arquitetura com 4 PEs (& direita), sendo os dois primeiros
com capacidade de entrada externa de dados, e grafo de fluxo de dados a ser
mapeado (& esquerda).

balancear o caminho de dados (linha 15), e em seguida, o escalonamento, posicio-

namento e roteamento sao realizados.

3.2.1 Exemplo: Heuristica MSG Base

O exemplo a seguir mostra a execu¢ao da heuristica MSG base, que mapea para
arquitetura base, apresentada nas Figuras 3.1(a) e 3.10. Para comegar, temos o
grafo mostrado na Figura 3.2 (& esquerda), onde A, B e C' sao fluxos de dados de
entrada e D, E, F' e G sao operagoes que utilizam os dados provenientes do fluxo de
dados (D e E) ou de cada operagao anterior (F' e G). Este grafo seré a entrada do
algoritmo e sera percorrido em largura. A arquitetura utilizada neste exemplo tem
4 PEs, sendo 2 com possibilidade de entrada externa de dados (streams). A Figura
3.3 mostra a arquitetura alvo e o grafo a ser mapeado.

Inicialmente, o algoritmo precisa definir qual é o I minimo inicial (InitIl), ou
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Figura 3.4. Posicionamento das trés primeiras operagoes (a) com entrada ex-
terna de dados (D e E) e (b) adicionando a operagao F' e fazendo o roteamento

de D — F.

seja, o minimo de particoes temporais que serao necessarias para escalonar correta-
mente o grafo na arquitetura, considerando apenas o nimero de operagoes do grafo
e o nimero de operagoes que tém entrada externa. E necessério notar que o Initll
pode nao ser igual ao Minll, pois o InitlI] nao considera que pode ser necessé-
ria a utilizagao de PEs como registros de balanceamento. No caso deste exemplo,
h& 4 operagoes a serem mapeadas na arquitetura com 4 PEs, sendo 2 operacgoes
com entrada externa de dados, que é exatamente o que a arquitetura prové. Logo,
Initil = 1.

Como a heuristica MSG varre o grafo em largura, as primeiras operacoes a
serem mapeadas serao D e E. Assim, D é posicionada no PEy e E é posicionada
no PFEj, como mostra a Figura 3.4(a). Em seguida, F' é posicionada no PE, e é
realizado o roteamento da aresta D — F' na rede, mostrado na Figura 3.4(b). A
ultima operacao a ser mapeada é (G, neste caso, necessita de roteamento de duas
arestas £ — G e F — (. O algoritmo entao faz o teste para identificar em que
tempo (vetor Escalonamento da heuristica MSG base) estao as operagoes que vao
prover a entrada para GG. Entao, é identificado que E estd uma unidade de tempo
atras de F'. Logo, serd necessario um registro para balancear as entradas de GG, como
mostrado na Figura 3.2(a direita). Esse registro é alocado no primeiro registro local
do PEj, para a arquitetura base usa-se somente o primeiro registro local, A. Feito
isso, G podera ser posicionado. Porém, é identificado que nao hé mais PEs livres

para alocar G. Logo, o escalonamento falha para o I = 1. A Figura 3.5 demonstra
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Figura 3.5. Estado final do mapeamento para II = 1. Falta posicionar G,
porém nao ha mais PEs disponiveis. E necessario recomecar com I = 2.
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Figura 3.6. Mapeamento das trés primeiras operagoes.

o estado do mapeamento quando é identificada a falta de PEs.

Reiniciando com o I1 = 2, o algoritmo posiciona D e E nas primeiras PEs, na
particao temporal 0, assim como foi feito para I/ = 1. Porém, agora a operagao F'
ficara na particao temporal 1, sendo posicionada no PFEj, e, em seguida, é realizado
o roteamento da aresta D — F', como mostrado na Figura 3.6.

Agora, para o posicionamento de G, é identificado novamente o desbalancea-
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Figura 3.7. Escalonamento final, IT = 2.

mento entre suas fontes, £ e F. Um registro entao é alocado no primeiro registro
local do PE7, na particao temporal 1. Em seguida é realizado o roteamento de F
para o registro. Para finalizar, G é posicionada no PFE5 da particao temporal 0 e
sao realizados os roteamentos das arestas R — G e F' — G. O algoritmo encon-
trou resultado para o escalonamento do grafo, com II = 2. E interessante notar
que o II minimo (MinII) foi alcangado, pois sdo necesséarios 4 PEs mais 1 registro
para escalonar corretamente o grafo, necessitanto de 5 PEs. A Figura 3.7 mostra o

resultado final.

3.3 Compartilhamento de Registros

Como dito anteriormente, quando um né destino for processado, é necesséario veri-
ficar o escalonamento de seus nos fonte para saber se haveré a necessidade de usar
registros para balancear o caminho de dados. Pode acontecer de um né ter miulti-
plos destinos, chamado de multicast, e dois ou mais desses destinos necessitarem de
registros para balanceamento. A Figura 3.8 mostra um exemplo desses caminhos
reconvergentes, muito comuns em algoritmos multimidia. Esses caminhos podem
ter diferentes tamanhos.

Nesses casos de multicasting, cada aresta é balanceada separadamente usando
o primeiro registro (R) do PE, como mostrado na Figura 3.8(a) em a — d e a — e,

semelhante ao que foi proposto em abordagens anteriores [Mei et al., 2003; Park
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Figura 3.8. (a) Balanceamento normal (b) Compartilhamento de Registros.

et al., 2008; Oh et al., 2009]. Recentemente, um roteamento compartilhado para
multicast foi apresentado por [Chen & Mitra, 2012| para a arquitetura baseada no
ADRES [Mei et al., 2005] a fim de minimizar o nimero de registros temporarios. O
presente trabalho usa uma estratégia semelhante, apesar de usar uma arquitetura
diferente. A técnica é simples e seu resultado é mostrado na Figura 3.8(b). Quando
o n6 d é processado, dois registros sao inseridos. Um vetor adicional é necessario
para manter o valor da ultima conexao do n6é em cada particao temporal, isso
é implementado pela fungao Insere Registro (linha 15 do Algoritmo MSG Base).
Quando o n6 e esta sendo processado, a fonte a é verificada. Uma vez que o no a
tem seu valor armazenado até o tempo 3, sob forma de registro, somente mais um
registro é necesséario para balancear o caminho de a para e, e nao trés como seria

sem o compartilhamento. O vetor adicional tem sua descrigao completa abaixo.

e Vetor Envia: armazena em qual PE, da proxima particao temporal, esta o
registro que ird4 armazenar o valor de saida do PE atual. Se nao houver re-
gistro, retorna um valor vazio. Essa estrutura permanecera geralmente pouco
utilizada durante a execugao, mas é fundamental para a economia de registros.

A complexidade em espago de memoria é O(U x C).

A Figura 3.9 mostra um exemplo real de balanceamento para o benchmark ewf,
descrito na se¢ao 5.1. Os ndés com numeros representam as operacoes do grafo e os
noés com a letra R seguida por um niimero representam os registros necessarios para
o balanceamento. Pode-se notar que o compartilhamento de registros reduziu em
3 os PEs necessarios para balancear o grafo, somente neste trecho. Somente ocorre
economia quando ha multicasting de operagoes que precisam ser balanceadas. No
capitulo de resultados sera mostrado com que frequéncia ocorrem esses multicastings,

para os benchmarks testados.
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Figura 3.9. Exemplo real: parte extraida do escalonamento do benchmark ewf
(a) sem compartilhamento de registros (b) com compartilhamento de registros.

3.4 Registros Locais

A arquitetura apresentada neste trabalho é baseada na arquitetura proposta por
[Ferreira et al., 2011al, onde a rede de interconexao multiestagio é substituida pela
rede crossbar. Cada elemento de processamento tem uma unidade funcional (FU)
e dois registros: A e B. A saida da FU é conectada as duas redes crossbar. Isso
permite que as entradas A e B recebam dados de diferentes FUs da particao temporal
anterior. Quando um registro de balanceamento é necessario no PFE;, o registro A;
é utilizado. A FU; e o registro B; sao ignorados. Portanto, o registro B; e a FU;
ficam ociosos, e somente o registro A; é usado para implementar um operador de
registro, como mostrado na Figura 3.10(a).

Este trabalho propoe outra alternativa para a arquitetura: a possibilidade de
usar ambos os registros locais, adicionando multiplexadores & arquitetura, como
mostra a Figura 3.10(b). Embora o algoritmo base precise ser alterado, as modifica-
¢oes sao simples e nao causam grande impacto. Primeiramente, um vetor, chamado
REG _Livre, é necessario para guardar o primeiro registro livre, em adigao ao ve-
tor Unidade Livre. Sua descrigao é semelhante ao vetor Unidade Livre, somente
mudando que REG _Livre indica qual o proximo registro livre, em cada particao

temporal. O vetor REG _Livre é atualizado pela fungao Insere_ Registro. Somado
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Figura 3.10. (a) Arquitetura base: ignora B, somente A é utilizado (b)
Arquitetura para registros locais: pode usar os dois registros.

a isso, somente a linha 19 do Algoritmo MSG Base deve ser alterada se o tltimo
registro alocado usa a rede crossbar B para rotear. Se isto acontecer, REG Livre
terd que indicar o proximo registro como sendo o registro A da proxima unidade

livre. Mais detalhes sobre cada estratégia estao na secao de exemplos.

e Vetor REG Livre: indica qual o préximo registro livre para ser alocado, a
cada parti¢ao temporal. A complexidade em espago de memoria é O(U x C),
lembrando que U é o numero de PEs da arquitetura e C' é o nimero méaximo

de particoes temporais suportado pela arquitetura.

E necessario comentar que a estratégia de registros locais sempre € utilizada em
conjunto com a estratégia de compartilhamento de registros, ou seja, as estratégias

sao incrementais.

3.4.1 Exemplo: Comparaciao entre estratégias e arquiteturas

Este exemplo tem como objetivo esclarecer as diferencas entre os algoritmos
MSG base e o algoritmo MSG que usa ambos os registros locais, assim como evi-
denciar as diferengas entre as arquiteturas para as duas estratégias. E necessario
deixar claro que a estratégia de compartilhamento de registros é usada também na
estratégia de registros locais, ou seja, as estratégias sao somadas.

A Figura 3.11(a) mostra um grafo de fluxo de dados com 5 operagoes, de A
a I/, a ser mapeado. Independente do algoritmo utilizado, é necessario balancear
o grafo, de modo que todas as fontes de dados estejam sincronizadas. Isso é feito
incluindo os dois registros, R1 ¢ R2, da Figura 3.11(b).
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Figura 3.11. (a) Grafo nao balanceado (b) Grafo balanceado (¢) Mapeamento
na arquitetura base (d) Mapeamento na arquitetura para RL: usa os dois
registros.

Para o algoritmo e arquitetura base, o resultado do mapeamento é mostrado
na Figura 3.11(c), onde dois PEs sao usados para alocar dois registros. Nota-se que
um registro em cada PE fica ocioso (retangulos preenchidos na figura). No total sao
utilizados 7 PEs para posicionar todo o grafo balanceado, com I = 1. Para o algo-
ritmo e arquitetura com registros locais, ¢ utilizado apenas 1 PE para alocar os dois
registros necessarios para o balanceamento, mostrado na Figura 3.11(d). Para que
essa melhora fosse possivel foram necessarias mudancgas na arquitetura, possibilitar
que dois registros fossem utilizados em um PE, tendo seus valores repassados para
a rede, através de uma saida para cada registro, e mudancas na heuristica MSG,
descritas anteriormente. Foram utilizados 6 PEs nessa estratégia. A melhora da
segunda estratégia pode parecer infima, mas os resultados mostram grande impacto
no resultado do escalonamento, melhorando alguns e possibilitando outros que fa-
lham somente com a abordagem base. Esse impacto é devido ao grande ntmero
de registros de balanceamento que sao necessérios nos grafos testados, chegando a

alcancar metade dos PEs, para a estratégia base.
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3.5 Tolerancia a falhas no circuito

Atualmente, sistemas computacionais necessitam tolerar falhas de hardware, ou seja,
continuar a funcionar mesmo na presenca de falhas no circuito. Exemplos disso sao
sistemas para aeronaves, automoveis e instituicoes financeiras, aplicagoes criticas
nas quais lidar com falhas é fundamental para evitar consequéncias fatais.

Os circuitos integrados vém aumentando sua densidade com o passar do tempo,
os componentes do hardware ficam menores a cada novo modelo. Isto prové aumento
significativo no desempenho dos circuitos, & medida que tém um ntmero maior de
dispositivos inseridos numa mesma area. Porém, o atual dimensionamento desta
tecnologia gera problemas de confiabilidade, com aumento da densidade de defeitos
inseridos durante a fabricacao, que geram falhas permanentes no hardware. Desse
modo, cada circuito fabricado podera ter falhas em unidades diferentes. Sendo
assim, nao é possivel avaliar falhas de forma genérica, ha a necessidade de verificar
o estado do circuito a cada novo mapeamento. Em outras palavras, a compilacao
é gerada em tempo de execucao, entao o estado da arquitetura CGRA pode ser
verificado, em caso de falhas.

A seguir, ha um exemplo que mostra o comportamento da heuristica MSG
em caso de falhas. Basicamente, a heuristica devera testar, a cada tentativa de
posicionamento, se a unidade de processamento apresenta falha ou nao. Se apre-
sentar, a heurfstica simplesmente tentar utilizar a proxima unidade disponivel. A
heuristica apenas avalia falhas nas unidades, nao considerando a possibilidade de
falhas na rede, por exemplo. Avaliar falhas em outras partes do circuito fica como
sugestao de trabalho futuro. Seria possivel, por exemplo, avaliar falhas na rede de

interconexao, considerando que alguns chaveamentos da rede crossbar falhassem.

3.5.1 Exemplo: Heuristica MSG tolerante a falhas

Neste exemplo esta descrito como a heuristica MSG pode tolerar falhas nos PEs da
arquitetura. Sera usado o mesmo grafo de fluxo de dados do exemplo da heuristica
base, mas agora o CGRA tem uma falha no PE 1 que impossibilita seu uso, como
mostrado na Figura 3.12. Relembrando, esse CGRA tem 2 PEs com capacidade de
entrada externa de dados, porém um desses PEs nao esta em condicao de ser usado,

restando apenas 1 PE com capacidade de entrada externa de dados.
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Figura 3.12. Grafo de fluxo da dados a ser mapeado no CGRA com 4 PEs,

sendo que o PE 1 apresenta falha.
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O mapeamento podera seguir de forma normal, exceto por uma modificacao
necessaria na heuristica MSG. Serd necessario verificar, a cada tentativa de posi-
cionamento, se o PE indicado como préximo livre estd funcionando normalmente.
Supoe-se que ha uma lista disponivel de PEs que nao estao funcionando.

Como mostrado no exemplo 1, este grafo necessita de, pelo menos, duas parti-
¢Oes temporais para ser mapeado. Mas neste exemplo, a falha do mapeamento para
11 =1 ocorrerd no momento em que a heuristica tenta posicionar a operagao F, que
tem entrada externa de dados, e verifica que nao h& mais PEs com essa capacidade
disponiveis, ocasionando o reinicio da heuristica, com I = 2. Assim, a operacao D
é posicionada no PE 0 da particao temporal 0 e a operacao E é posicionada no PE

0 da particao temporal 1, como mostrado na Figura 3.13.



3. HEURISTICA POLINOMIAL PARA ESCALONAMENTO DE Loops 36

Red
. PE; ede e PEO Rede
L s
PE1 PE1
> >
> >

h 4

h 4

4

P0 Of
P0 e
|

Partigdo Temporal 0 Particdo Temporal 1

Figura 3.13. Estado do mapeamento em que estao posicionadas as operacoes

com entrada externa de dados.

Em seguida, a heuristica percorre o caminho usual, mostrado nos exemplos
anteriores. H& apenas mais uma diferenca no mapeamento: dessa vez nao foi neces-
sario utilizar registros de balanceamento. O motivo é que o desbalanceamento que
existia entre as operacoes que (G recebia dados, que sao E e F', ficaram no mesmo

tempo de escalonamento. A Figura 3.14 apresenta o estado final do mapeamento.
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Figura 3.14. Estado final do mapeamento.
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3.6 Mapeamento de multikernels

Os sistemas computacionais atuais executam miiltiplas aplicagoes ao mesmo tempo,
0 que exige que o hardware seja capaz de lidar com um ambiente dinamico em que
mais de um coédigo esta sendo executado, num mesmo instante. Por exemplo, um
dispositivo moével pode executar video e audio em alta definicao, ao mesmo tempo
em que gera graficos 3D para outra aplicagao. Essa caracteristica deve estender-se
também aos aceleradores de aplicagoes, como CGRAs e FPGAs.

Como mencionado na se¢ao 2.2, a compilagao dinamica torna possivel a ace-
leracao de trechos de uma aplicagao em tempo de execugao. Isso abre possibilidade
para o mapeamento de threads (ou kernels) dindmicos ou até mesmo o mapeamento
de mais de um thread ao mesmo tempo, que é a tendéncia dos processadores atuais.

Porém, como cita [Shrivastava et al., 2011], a maioria dos compiladores para
CGRA ao escalonados estaticamente e mapeiam um kernel usando toda a capaci-
dade do CGRA. Isso elimina qualquer possibilidade de mapear mais de um kernel
ao mesmo tempo. Em [Shrivastava et al., 2011|, os autores argumentam que um re-
quisito fundamental para o uso de multikernels € restringir um kernel a usar apenas
uma porcao do CGRA para seu mapeamento. Entretanto, a ideia é que normal-
mente o compilador use o CGRA inteiro para mapear um kernel. Somente quando
precisar de mapear outro kernel é que serd necessaria uma espécie de compressao

do escalonamento original para abrir espaco para o segundo kernel.
PT.0 PT.0 PT.1 PT.0
A AN
o NEE
: ! B u )

(a) Espaco livre

®) (c

Figura 3.15. Exemplo de compressao de mapeamento (a) Grafo a ser mape-

ado (b) mapeamento normal (b) mapeamento comprimido.

A Figura 3.15 mostra um exemplo do mecanismo de compressao de mapea-
mento num CGRA com 4 PEs e rede crossbar. O grafo é inicialmente mapeado sem
restrigao de espago (Figura 3.15(b)), com apenas uma partigdo temporal, usando

todas os PEs disponiveis na arquitetura. Nesse estado, nao havia PE disponivel
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para o posicionamento de nenhuma operacao adicional, assim, se quisermos fazé-lo,
seré necessaria uma compressao ou um novo mapeamento de todas as operagoes. A
Figura 3.15(c¢) mostra o exemplo para o grafo comprimido, ao invés de usar uma par-
ticao temporal, adicionou-se mais uma e foi feito um espalhamento das operacoes,

isso liberou 2 PEs em cada particao temporal, abrindo espaco para o mapeamento

Q 00
o o0

Grafo 1 Grafo 2

de outro grafo.

Grafo 3, processado em largura

Figura 3.16. Dois grafos a serem mapeados ao mesmo tempo (multikernel)

sao tratados como apenas um.

Nesta dissertacao nao foi utilizada a abordagem mencionada no pardgrafo an-
terior, de compressao de um escalonamento. A ideia é mapear diretamente dois
trechos de codigos diferentes ao mesmo tempo no CGRA, visando a execugao con-
corrente de multiplos kernels. Foi usada a abordagem de refazer completamente o
mapeamento, visto que podemos fazer isso de forma eficiente. Supode-se que, em
algum momento, os trechos a serem mapeados estarao disponiveis ao mesmo tempo.
Dessa forma, o mapeamento de mais um kernel sera tratado como o mapeamento
de um terceiro kernel, que representa a uniao dos outros. A Figura 3.16 exempli-
fica isso. A partir desse ponto, a heuristica MSG funcionaria da maneira usual,

mapeando o grafo resultante da uniao dos kernels.



4. Modelo de Implementacao em Hardware

Este capitulo apresenta um modelo em hardware para a heuristica MSG, proposta
no capitulo 3. O objetivo de uma implementacao em hardware é alcancar um tempo
de compilagao ainda menor que o algoritmo executado por um compilador Just-In-
Time. O modelo para esta implementacao é composto de uma méquina de estados
que atua sob os vetores descritos no capitulo anterior. O algoritmo em hardware
também pode ser implementado em um FPGA, como mostram [Filho & Ferreira,
2012] e [Mucida et al., 2012]. Neste capitulo serd mostrado apenas a maquina
de estados para a implementacdo em hardware do algoritmo base. As técnicas
adicionais de registros locais e compartilhamento de registros nao estao descritas,
mas podem ser incluidos.

A Figura 4.1 mostra as diferencas gerais entre a implementagao em hardware
e a implementacao via software no processador softcore. Primeiramente, o sistema
reconfiguravel engloba trés diferentes partes: a arquitetura reconfiguréavel (CGRA),
o algoritmo de escalonamento, posicionamento e roteamento, no caso é a heuristica
MSG, e a memoria de configuracgao. O sistema inteiro é programado sob um FPGA
comercial. A diferenca estd em como o algoritmo é implementado. No caso da
implementagao via softcore (Figura 4.1(c)), o codigo C do algoritmo é compilado
para executar no processador softcore, que ¢ montado sob o FPGA. O processador
executa cada instrucao do algoritmo sequencialmente. Para a implementagao direta
no hardware (a esquerda), nao ha processador executando instrugoes de codigo C,
ha estruturas de memoria e uma méquina de estados implementando o algoritmo
diretamente no hardware do FPGA. Esse hardware especializado executa varias
instrugoes paralelamente, em cada estado da maquina h& um conjunto de instrugoes
especificas para realizar uma tarefa. A figura também mostra que um grafo é entrada

para o sistema reconfiguravel e, quando estiver executando o grafo mapeado, ha fluxo

de dados de entrada no CGRA.

4.1 Estrutura da Memodria e MEF

O algoritmo é implementado como uma méquina de estados finitos (MEF) e usa
apenas alguns registros para guardar valores locais e 7 memorias distribuidas: cada

memoéria refere-se a estrutura de mesmo nome, descritas no capitulo 3. A Figura

39
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Figura 4.1. Sistema Reconfiguravel: (a) estrutura interna da heuristica
MSG em hardware (b) benchmark de entrada (¢) modelo de implementacao
em hardware (d) o modelo de implementacao em software usando softcore
para executar o codigo C.

4.2 mostra as estruturas utizadas, que realiza as operacoes de cada estado da MEF
em paralelo. A MEF, mostrada na Figura 4.3, controla o acesso & memorias da
Figura 4.2. As setas de entrada ligadas em cada estrutura (ligadas no en de cada
memoria), na Figura 4.2, representam o controle da MEF sob as estruturas. A cada
estado, um deterninado conjunto de estruturas estarao habilitadas para a gravacao,
indicado pelo enable - en das memorias, dependendo de quais operagoes sao feitas
no estado. As setas de saida (indicando saida das memorias F'U, RouteA e RouteB)
representam a saida do algoritmo ou a entrada para a memoria de configuracao do
CGRA, que sera utilizada ao decorrer da execugao no CGRA. A entrada do grafo de
fluxo de dados é indicada pelas setas A, B e C, onde A e B representam as fontes, s;
e so do algoritmo base, secao 3.2, e C representa o destino, né ¢ do algoritmo base,
ou seja, C é a operacao que sera mapeada.

A cada estado o algoritmo executa agoes especificas que respeitam as restrigoes

do hardware, listadas abaixo:

e Leitura ou escrita numa posicao de memoria, a cada ciclo de relogio. E possivel

fazer apenas uma das duas operagoes. Extensivel também & indexacao de
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Figura 4.2. Memoérias de Escalonamento, Posicionamento e Roteamento para
a heuristica MSG base.
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Figura 4.3. Maquina de estados finitos.
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Figura 4.4. Exemplo de grafo de fluxo de dados.

vetores.
e Nao hé uso de comandos de lago, estes sao criados pela maquina de estados.

e Testes condicionais sao feitos apenas no fim de um estado, para decidir qual
serd o proximo estado. A tnica excegao é atribuicao condicional, na qual é

mais simples criar uma estrutura para o hardware.

Cada estado completa sua execugao em 1 ciclo do processador, assim pode-se contar
exatamente quantos ciclos cada grafo gasta para ser completamente mapeado e

quanto tempo ird demorar para realizar a tarefa.

4.2 Execuciao da MEF

Para exemplificar a execucao do algoritmo, consideremos o grafo da Figura 4.4,
na qual as operacoes estao representadas por letras, de A a I, e uma arquitetura
semelhante a das Figuras 3.5, 3.7 ¢ 3.10(a), com 8 PEs. Como o grafo a ser mapeado
tem 9 operacoes, o intervalo de inicializacao inicial é 2, assim o algoritmo inicia-se
com duas parti¢oes temporais.

A méquina de estados comega sempre no estado LE, onde é efetuada a lei-
tura do primeiro n6 de entrada, neste caso é a primeira operagao a ser mapeada,
que é A. Passa-se entao para o estado PROCESSA. Este estado identifica que
A tem entradas externas, passando ao estado POSICIONA ENTRADA, que efe-

tua o posicionamento da operagao com entradas externas na arquitetura. Um no
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P. Temporal 0
PEO
Estado POSTCTONA ENTRADA ({
PE1 Posigdo[né] = PE LivreAux;
Escalonamento[né] = pt;

Particdo[nd] = pt:
PE Livre[pt]l++;
Estado = LE;

()

(a) (b)

Figura 4.5. (a) Mapeamento parcial (b) Estados percorridos para os nos A,
B, C e D (c) Codigo do estado POSICIONA ENTRADA: todas as operagoes
do codigo sao executadas paralelamente.

de entrada nao necessita de roteamento nenhum, visto que apenas recebe valores
externos a rede de interconexao e executa sua tarefa. Por isso, apds o estado POSI-
CIONA ENTRADA, a MEF volta ao estado LE. Como os nés B, C' e D também
sao de entrada, o mesmo caminho é feito para esses nés na maquina de estados,
obtendo-se o posicionamento parcial do grafo mostrado na Figura 4.5. A arquite-
tura tem limite para operagoes de entrada externa de dados, portanto, é verificado
se ha PE para mais uma operacgao de entrada na particao temporal. Essa verificacao
é feita num estado auxiliar intermediaro, nao mostrado na Figura 4.3.

Apo6s o posicionamento das entradas, passa-se & proxima operagao que vem
na sequéncia da varredura do grafo em largura, que é a operacao E. As fontes
da operacao FE, sao A — EF e B — FE. Depois de realizada a leitura, passa-se
ao estado PROCESSA, que verifica se ' é uma operacao com entrada externa de
dados ou nao. KEssa operacao consiste em verificar se o n6 tem fonte ja posicio-
nada ou nao, isso é feito no estado PROCESSA. O teste identifica que F é um noé
interno, portanto, nao é entrada. Assim, é necessario identificar quais sao os tem-
pos das fontes de £ (A e B), isso ¢ feito no estado ESCALONA _NO. Este estado
testa se os tempos das fontes do né atual estao no mesmo tempo ou nao. Se sim,
passa-se ao estado POSICIONA ROTEIA NO, senao passa-se ao estado CAL-
CULA N _ REGS. Neste caso, os tempos de A e B sao iguais, passando o controle
ao estado POSICIONA NO. Neste estado, E é posicionado no PFEy da particao
temporal 1. Em seguida é preciso rotear os PEs 0 e 1 da particao temporal 0, nas
quais estao posicionadas as fontes de F, para o PEjy na particao temporal 1, isso

é feito no mesmo estado, como mostrado na Figura 4.6. Apoés isso, retorna-se ao
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P. Temporal 0
PEO PEO

P. Temporal 1 P. Temporal 0

PE1

POSICIONA_ROTEIA_NO

(b)

Estado POS ICIONA_ROTEIA_NO {
Posig8o[né] = PE LivreRAux;
Escalonamento[n6] = tempoSl+1;
Particdo[n6] = pt;
RoteamA [PE LivreAux] [pt] = PE 51;
RoteamB [PE LivreAux] [pt] = PE 32;
PE Livre[pt]++; Estado = LE;

(c)

Figura 4.6. (a) Mapeamento parcial. (b) Estados percorridos para os nos F
e F.

estado LE, para a proxima entrada. O mapeamento das operagoes F' e G seguem
o mesmo caminho, porém G é posicionada na particao temporal 0. A Figura 4.6
mostra a configuracao do mapeamento atual.

Na sequéncia do grafo de entrada, vem a operacao H. Segue-se o caminho
igual aos anteriores, até chegar no estado ESCALONA NO. Neste estado o teste
de tempo das fontes indica que estas estao em tempos diferentes, apesar de esta-
rem na mesma partigdo temporal (D e G). A operacdo D é um n6 de entrada,
pode-se considerar seu tempo como zero. J& o n6é G foi o ultimo a ser posicio-
nado, tendo tempo 2. Logo ¢é necesséario sincronizar as entradas do né H, pois
estao em tempos distintos. Para isso, usam-se os PEs como simples registros que
armazenam e repassam os valores das saidas dos noés de origem. Passa-se ao estado
CALCULA N _REGS para decidir quantos registros serao necessarios. O ntmero
de registros é definido pela diferenca entre os tempos das fontes, que no caso é
2. Entao passa-se ao estado INSERE ROTEIA REG, para inserir o primeiro re-
gistro e efetuar o roteamento do PE para o registro alocado. Passa-se ao estado

VERIFICA N REGS, que simplesmente verifica se ainda hé registros para inserir.
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P. Temporal 0 P.Temporal 1 P. Temporal 0 .\
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POSICIONA ROTEIA_DEPOIS

(a) (b)

Figura 4.7. (a) Mapeamento final. (b) Estados percorridos para o n6 H.

Como ha um registro ainda, volta-se ao INSERE ROTEIA REG e, em seguida,
¢ necessario verificar se ha mais registros para inserir, em VERIFICA N REGS.
Assim os dois registros estao posicionados e o valor do n6 D esta guardado no tltimo
registro com o tempo exato. Como nao hé mais registros a inserir, o controle passa
para o proximo estado, o POSICIONA ROTEIA DEPOIS. Este é o estado que
ird posicionar o n6 H e que realiza o roteamento do tltimo registro inserido para H.
Em seguida, esse mesmo estado também efetua o roteamento de G para H. Apods
o roteamento G — H, termina o mapeamento de H e o controle passa novamente
para LE. O estado final do mapeamento e o caminho percorrido na MEF para o
mapeamento da operacgao H sao mostrados na Figura 4.7.

Nas figuras do exemplo nao foi mostrado o estado FALHA da Figura 4.3. Este
estado pode ser executado quando o algoritmo nao conseguiu posicionar alguma
operagao ou registro, por falta de PE disponivel na particao temporal solicitada.
Além disso, alguns estados necessérios para a implementacao do algoritmo base nao
foram mostrados na maquina de estados, com o objetivo de simplificar a explicagao.
Foram omitidos da méquina, por exemplo, estados que verificam se ha um PE
disponivel para ser alocado por uma operacao ou registro, que sao necessarios antes

de cada posicionamento.
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Estado INSERE ROTEIA REG { Estado VERIFICA N REG {
n regs p inserir--; IF(n_regs_p_Ingerir > 0)
RoteamA [PE LivreAux] [pt] = Estado = INSERE ROTEIA REG;
PE Envia P Reg Atual; ELSE B B
PE_Li?re[pt]_+I; B Estado =
Estado = VERIFICA N REG; POSICIONA ROTEIA DEPOIS;

Figura 4.8. Descricao dos estados INSERE ROTEIA REG e VERI-
FICA N REGS. Todas as operagoes de cada estado sao executadas em pa-

ralelo.

A Figura 4.8 mostra um exemplo de codigo contido na implementagao da
méaquina de estados. As variaveis usadas no estado serao acessadas na memoria do
algoritmo em hardware. Ao fim de cada estado ha uma especificagao de qual sera o

proximo estado.



5. Resultados

Neste capitulo sera feita a avaliacao da solugao proposta, utilizando benchmarks de
aplicacoes multimidia. Os resultados serao apresentados na seguinte ordem: descri-
¢ao dos benchmarks usados para teste, resultados comparativos do algoritmo modulo
scheduling, com e sem compartilhamento de registros e registros locais, intervalo de
iniciacao, tempo de compilagao ou tempo de execucao do algoritmo, avaliacao do im-
pacto de falhas nos PEs do CGRA, mapeamento de multikernels e avaliacao inicial

para o algoritmo implementado em hardware.

5.1 Benchmarks Utilizados

Para avaliar a eficicia do algoritmo proposto, um conjunto de benchmarks de fluxo
de dados foram extraidos de |Group, 2013|, que é um repositorio selecionado entre
mais de 1400 grafos de fluxo de dados obtido de aplicacoes do MediaBench Bench-
mark Suite. Estes algoritmos exploram o paralelismo de operagoes entre matrizes,
processamento de sinais digitais e compressoes de imagens. Sobre a aplicagao de
cada benchmark: hal é uma solucao iterativa para uma equacao diferencial de se-
gunda ordem, horner é um algoritmo de Horner aplicado a curvas de Bezier, arf é
um filtro de auto regressao, cosinel e cosine? sao duas implementagoes de FDCT
(Fast Discrete Cosine Transformation) de uma dimensao, ewf é um filtro de ondas
elipticas, fir , fir2, Firl6 e TFir6} sao versoes do filtro de resposta ao impulso finito
(Finite Impulse Response Filter), h2v2 é o nucleo do algoritmo de compressao jpeg,
motion é um bloco basico que contém dois calculos similares para mpeg, feedback
¢ uma funcao que preenche um buffer de vértices e calcula as coordenadas de tex-
tura, collapse ¢ um QMF (Quadrature Mirror Filterbank), write é a fungao write
bmp header, idctcol é o inverso da transformacao discreta do cosseno, interpolate faz
uma interpolacao linear entre dois pontos, matmul é uma multiplicacao de matrizes,
Jpegslow e jpegfast sao um codificador e um decodificador para jpeg. Outro grupo
de benchmarks, utilizados em |Ferreira et al., 2007|, foi usado: Cplz8 é a implemen-
tagao do fir com aritmética de nimeros complexos, FilRGB é um filtro para uma
imagem destacando ou escurecendo pixels, DCT é uma transformacao discreta do

cosseno.

47
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Benchmark | Operagoes | Entradas
hal 11 5
horner 18 5
arf 28 8
motion 32 14
ewf 34 2
fir2 40 16
fir 44 22
Cplx8 46 1
Firl6 49 1
h2v2 51 16
feedback 53 21
FilRGB 57 2
collapse 59 6
cosinel 66 16
cosine2 81 31
DCT 92 1
write 106 38
interpol 108 48
matmul 108 24
jpegfast 167 24
jpegslow 173 24
idctcol 186 18
TFir64 193 1
smooth 196 64

Tabela 5.1. Conjunto de benchmarks selecionados.

Os benchmarks utilizados foram pré-processados, para que tivessem suas ope-
ragoes organizadas por uma busca em largura no grafo de fluxo de dados. O nimero
de operacoes de cada benchmark esté listado na Tabela 5.1, assim como a relacao
das operagoes de possuem entrada externa de dados. O tamanho dos benchmarks
varia de 28 a 196 operagoes, sem considerar registros de balanceamento, ou 35 a
347 nos, considerando grafos balanceados. A definicao do tamanho dos grafos foi
baseada no fato que a maioria dos lagos de aplica¢goes multimidia tém menos de 100
operagoes, como demonstrado por [Park et al., 2008], para 214 lagos extraidos dos
codigos dos algoritmos H.264, ACC, 3D e MP3, aproximadamente 90% tém menos

de 100 operagoes, como mostrado na motivagao desta dissertacao.
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Figura 5.1. (a) Grafo de Fluxo de dados (b) Impossibilidade de roteamento:
impossivel rotear A — D.

5.2 Economia de Registros

Nesta secao sera feita uma avaliagao da estratégia de compartilhamento de registros
e de registros locais, descrita na secoes 3.3 e 3.4, que visam reduzir o niimero de regis-
tros utilizados e utiliza-los de forma mais eficiente, respectivamente. O experimento
consiste em verificar quantos PEs sao utilizados como registros de balanceamento,
para cada estratégia. E necessario destacar que a arquitetura para a técnica de
registros locais é diferente da arquitetura bésica, como mostrado na Figura 3.10,
Secao 3.4. A arquitetura para o algoritmo MSG base s6 permite o uso de 1 re-
gistro por PE, enquanto que a arquitetura para registros locais permite o uso de
ambos. Além disso, a estratégia de registros locais sempre é usada em conjunto com
o compartilhamento de registros. Portanto, ha trés casos diferentes para o algoritmo
MSG: base, com compartilhamento registros e com compartilhamento de registros
e registros locais.

A Tabela 5.2 mostra o resultado para o total de PEs usados como registros
para balancear os grafos, utilizando os 15 menores benchmarks descritos na Segao
5.1, estes variam de 28 a 106 operagoes. A arquitetura alvo consiste em um CGRA
de 16 PEs interligados por uma rede crossbar, sendo que 4 PEs podem receber dados
de entrada externos, em cada particao temporal. Suposicoes similares sao feitas em
EMS [Park et al., 2008] e EPIMap |[Hamzeh et al., 2012.

As colunas Nome e Operagoes mostram o nome e o nimero de operagoes de
cada benchmark, respectivamente. As outras colunas sao rotuladas de acordo com a
estratégia de registro usada: base, registros compartilhados e registros locais. Con-
siderando que a estratégia base usa um PE inteiro como um registro para balancear
e nao compartilha registros em multicasts, podem ocorrer casos em que nao havera
PEs suficientes para todos os registros, em partigoes temporais especificas. Nestes

casos, aumentar o intervalo de iniciagao nao resolve, pois a heuristica sempre utili-
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Nome Operagoes | Base | R.Compartilhados | R.Locais
arf 28 13 13 7
motion 32 17 17 10
ewf 34 51 34 18
fir2 40 9 9 5
fir 44 6 6 4
Cplx8 46 34 31 16
Firl6 49 28 28 15
h2v2 51 52 51 27
feedback 53 24 23 13
FilRGB 57 33 31 16
collapse 59 - - 20
cosinel 66 16 8 )
cosine2 81 - - 25
DCT 92 27 17 12
write 106 - - 20

Tabela 5.2. Numero de PEs usados como registros para trés estratégias:
base, registros compartilhados e registros locais.

zara todos os PEs de uma particao temporal, impossibilitando o roteamento, como
mostra o exemplo da Figura 5.1. Nesta figura, nao é possivel repassar o resultado da
operacao A para a entrada de D, pois nao ha PEs disponiveis na particao temporal
1, 0 que é necessario para o roteamento. Por esta razao, o escalonamento falha para
3 dos 15 benchmarks, indicados por tragos na Tabela 5.2.

A estratégia de compartilhamento de registros reduz o niimero de registros em
7 dos 15 casos. Entretanto, essa estratégia nao resolve os casos dos 3 benchmarks
que falham no algoritmo base. A reduc¢ao no niimero de registros para a estrategia
de compartilhamento é mais expressiva em: ewf (33%), cosinel (50%) e DCT (37%),
como mostra a Tabela 5.2. Nesses casos, hd um ntmero consideravel de arestas de
multicast. A estratégia de registros locais é mais eficaz, pois os dois registros de um
PE podem ser utilizados. No melhor caso, essa estratégia reduz em 50% o ntimero
de PEs gastos como registros de balanceamento e, em média economiza 42% de PEs
utilizadas, para 12 benchmarks. Adicionalmente, os 3 benchmarks que nao podiam
ser mapeados na arquitetura pelas outras estratégias, sao mapeados com sucesso

pela abordagem de registros locais.
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IT Alcancado
Nome In | Op | MinIl | BA | RC | RL | Op+R
arf 8 | 28 3 3 3 3 35
motion 14 | 32 4 4 4 4 42
ewf 2 | 34 4 6 5 4 52
fir2 16 | 40 4 4 4 4 45
fir 22 | 44 6 6 6 6 48
Cplx8 1 | 46 4 6 5 4 62
Firl6 1 | 49 4 5 5 5 64
h2v2 16 | 51 5 10 | 10 | 6 78
feedback | 21 | 53 6 6 6 66
FilRGB | 2 | 57 5 6 5 73
collapse | 6 | 59 ) - - 6 79
cosinel 16 | 66 5 7 7 7 71
cosine2 31| 81 8 - - 8 106
DCT 11 92 7 11 | 11 | 11 104
write 38 | 106 10 - - 10 126

Tabela 5.3. Intervalo de Iniciagdo para trés estratégias: base (BA), registros
compartilhados (RC), registros locais (RL). Em negrito os resultados 6timos.

5.3 Intervalo de Iniciaciao

Esta se¢ao tem como objetivo mostrar a evolucao da qualidade do escalonamento
baseada no intervalo de iniciagao, para as trés diferentes estratégias. Além disso,
foi realizada uma comparagao entre o algoritmo MSG com a estratégia de registros
locais e um compilador chamado REGIMap [Hamzeh et al., 2013|, que é uma versao
nova proposta pelos autores de EPIMap [Hamzeh et al., 2012].

A Tabela 5.3 mostra o intervalo de iniciagao (II) obtido pelas trés estratégias
de registros. As colunas In, OP e MinIl mostram o nimero de entradas externas,
numero de operagoes do grafo e o IT minimo, respectivamente. O MinlI é computado
pela seguinte fungdo: MAX((OP + R)/NFU,In/MaxIn), onde OP + R (ultima
coluna da Tabela 5.3) é o ntimero de PEs somado ao nimero de PEs utilizados como
registros, somente para a estratégia de registros locais, In é o nimero de entradas
externas de cada grafo e MaxIn é o maximo de entradas externas permitidas pela
arquitetura, a cada particao temporal. Para prover comparagao com trabalhos re-
centes [Park et al., 2008; Chen & Mitra, 2012; Hamzeh et al., 2012], este trabalho
faz a mesma suposicao quanto ao ntumero de entradas externas, MaxIn = 4. No
entanto, o algoritmo MSG nao trata saida de dados, deixando a possibilidade para

trabalhos futuros.
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A qualidade dos resultados das trés diferentes estratégias foi medida compa-
rando o minimo II com o II alcancado. As estratégias base (BA) e compartilha-
mento de registros (RC) falham para 3 benchmarks com mais de 79 PEs utilizados
(OP + R), mas alcangam resultados 6timos para 5 dos 12 casos em que consegue
escalonar. O motivo de as estratégias anteriores nao conseguirem mapear trés grafos
estd relacionado ao enchimento de alguma particao temporal, nao sobrando espaco
para posicionar mais uma operacao. Como a heuristica MSG é gulosa, ela nao tenta
fazer o nenhum tipo de movimentacao de operacao para tentar posicionar a opera-
¢ao que falta, apenas reinicia com novo II. Quando um determinado II é alcangado,
o mapeamento é abortado com resultado de falha. A estratégia de registros com-
partilhados ¢ melhor que a base em apenas 2 casos, devido ao baixo nimero de
multicasting dos benchmarks utilizados.

A estratégia de registros locais (RL) alcanga melhor resultado, obtendo o II
minimo em 10 dos 15 benchmarks (mostrados em negrito na tabela) e mapeando
todos. Esse melhor resultado é consequéncia da melhor utilizacao dos registros locais
da arquitetura.

O experimento a seguir é uma comparagao. REGIMap [Hamzeh et al., 2013|
compila para uma variedade de arquitetura diferentes, baseadas no modelo ADRES,
semelhante a arquitetura da Figura 5.2. REGIMap, diferente da maioria dos traba-
lhos anteriores, incluindo MSG, nao bloqueia o PE quando utiliza registros locais,
liberando-o para efetuar computacao. Essa otimizacao resulta em ganho no desem-
penho, ou seja, menor intervalo de iniciagao para o lago mapeado no CGRA.

As caracteristicas da arquitetura, como nimero de PEs e tamanho do banco
de registros locais, sao passadas como parametro ao compilador REGIMap. Para
efetuar a comparagao foi utilizada a arquitetura CGRA 4x4 (16 PEs), com um
banco com 8 registradores. Para a heuristica MSG foi usada a arquitetura de 16
PEs, com rede crossbar, descrita na Secao 3.4. O sistema usado para executar o
experimento tem a seguinte configura¢ao: processador Intel(R) Core(TM) i5-3550
CPU @ 3.30GHz, 8GB de memoria RAM e sistema Ubuntu/Linaro 4.6.3-1ubuntu4.
O compilador REGIMap foi previamente compilado pelo autor.

Na Tabela 5.4 sao mostrados resultados comparativos de tempo de compilacao
e intervalo de iniciagao entre a heuristica MSG com a estratégia de registros locais e
o compilador REGIMap. Os benchmarks usados para teste tém de 11 a 66 operagoes
e foram escolhidos porque o REGIMap nao consegue achar um escalonamento valido
em tempo menor que 30 minutos para grafos maiores, quando usada a arquitetura de
16 PEs em malha. Por exemplo, o REGIMap nao conseguiu encontrar uma solucao

em menos de 24 horas para o benchmark DCT, que tem 92 operacoes. A coluna
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Figura 5.2. CGRA 4x4, PEs sao interconectados em malha 2-D. Cada PE é
uma ALU somado a um banco de registros locais. Figura extraida de [Hamzeh
et al., 2013].
Benchmark | Op | Op+R | Tempo MSG | Tempo REGIM. | II MSG | I REGIM.
hal 11 12 0,61 24 2 1
horner 17 21 0,48 92 2 2
arf 28 35 0,23 496 3 2
ewf 34 52 0,37 931326 4 9
fir 44 48 0,12 3408 6 3
Firl6 49 64 0.37 215853 ) 6
h2v2 51 78 0,57 7072 6 4
feedback 53 66 0,16 7244 6 4
FilRGB o7 73 0,39 9117 ) 5)
cosinel 66 71 0,48 20493 7 6
Média 41 52 0,38 119512 4,6 4,2

Tabela 5.4. Comparagao entre a heuristica MSG com registros locais e RE-
GIMap. Os tempos estdo em milissegundos (1073s).

OP-+R mostra o numero PEs utilizados para computagao e registros, pela heuristica

MSG com registros locais. Em seguida, os tempos obtidos por cada heuristica sao

apresentados, assim como o desempenho do mapeamento obtido, valor do intervalo

de iniciacao ou vazao.

Observa-se na tabela que a diferenca média no tempo de compilacao é de

5 ordens de grandeza, REGIMap ¢ aproximadamente 315 mil vezes mais lento,

variando de 40 a 2 milhoes e 500 mil vezes mais lento. O motivo dessa diferenga

foi discutida no capitulo 2: diferencas entre as arquiteturas, malha e crossbar, e

diferenca entre as heuristicas, varias tentativas para cada valor do II no REGIMap
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contra uma tentativa por II do MSG. Além disso, os tempos do REGIMap variam
muito em relagao & média, devido a caracteristica de muitas tentativas da heuristica.

Com relagao ao intervalo de iniciagao, o REGIMap consegue resultados pouco
melhores, 91% do valor médio obtido pela heuristica MSG. Isto ocorre porque RE-
GIMap otimiza a utilizacao de registros locais e evita o uso de PEs apenas como
registradores. A consequéncia disso estd no valor total de PEs utilizados para o
mapeamento. Enquanto a heuristica MSG utilizaré exatamente o valor descrito na
coluna OP+R da Tabela 5.4, que é 52 na média, REGIMap utilizara um nimero
menor de PEs para o mapeamento de todas as operagoes do laco. REGIMap alcanca
bons resultados de desempenho, quando comparado & heuristica MSG e ao estado
da arte. Porém, limita-se apenas a compilacao estatica, devido ao seu tempo de

compilagao médio ser da ordem de minutos.

5.4 Tamanho da Arquitetura

Nesta secao sao avaliadas arquiteturas com numero de PEs diferentes, com o obje-
tivo de mostrar a evolugao do escalonamento quando aumenta-se o numero de PEs
disponiveis. O numero de PEs para cada arquitetura testada é referente a avaliacao
mostrada na Tabela 1.2. Os resultados sao relativos a arquitetura e heuristica com
a estratégia de registros locais (Figura 3.10(b)), que se mostrou mais eficiente. Sao
avaliados o intervalo de inicia¢ao, o ILP (Instruction Level Paralelism) e a ocupagao,
para trés tamanhos diferentes de arquitetura: 16, 20 e 24 PEs. As trés arquitetu-
ras tém 4 PEs com suporte a operacoes de entrada externa de dados. O tamanho
dos grafos varia de 28 a 196 noés, sem registros de balanceamento, e estao ordena-
dos por tamanho na tabela, totalizando 22 grafos. Neste experimento sao testados
benchmarks maiores, pois sao avaliadas duas arquiteturas maiores.

A Figura 5.3 mostra o grafico com os resultados referentes ao intervalo de
iniciagao. A Figura 5.4 apresenta o grafico do paralelismo em nivel de instrucao
(ILP), que é calculado pelo niimero de operagoes divido pelo 11, sem contar registros.
A Figura 5.5 apresenta o grafico da ocupacgao, que representa a porcentagem de
recursos da arquitetura que serao usados durante a execug¢ao, onde 100 indica que
todos os PEs estao ocupados durante a execucao e subtrair a ocupacgao de 100
indica o percentual de recursos ociosos. Todos os graficos mostram o resultado
de cada benchmark para cada um dos trés tamanhos de arquiteturas propostos.
Alguns benchmarks nao apresentam resultados para a menor arquitetura ou para as

duas menores, pois a heuristica MSG falha ao tentar mapear nestes casos, assim, os
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Figura 5.4. Paralelismo em nivel de instrugéo para trés arquiteturas: 16, 20
e 24 PEs.

graficos mostram apenas as barras referentes aos benchmarks nos quais foi possivel
gerar um mapeamento valido.

Este experimento permite fazer um conjunto de diferentes analises. Primei-
ramente, para 7 dos 22 benchmarks testados, a qualidade do escalonamento nao

melhora quando mais PEs sao adicionados. Por exemplo, o benchmark interpol
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Figura 5.5. Ocupagao para trés arquiteturas: 16, 20 e 24 PEs.

permanece com [] = 12 para todas as arquiteturas (Figura 5.3). Neste caso, o
nimero maximo de operagoes entradas (MaxIn) permitidas na arquitetura limita
o paralelismo maximo. Isso ocorre também para os benchmarks feedback, fir, fir2,
h2v2, cosinel, cosine2 e write. Além disso, a arquitetura 16 PEs tem uma ocupagao
média melhor (Figura 5.5), pois aumentar o namero de PEs nao traz beneficios no
caso dos benchmarks limitados pelo ntimero maximo de operagoes de entradas, como
mostram as médias exibidas nas tltimas barras dos graficos.

A segunda anélise esta relacionada as médias apresentadas na Figura 5.4, que
mostra o ILP médio de 10,3, 11,9 e 12,8 para 16, 20 e 24 PEs, respectivamente. Os
resultados demonstram que a arquitetura de 20 PEs melhora o ILP apenas em 15%
mas usa 25% mais PEs. Além disso, a arquitetura de 24 PEs aumenta o nimero
de PEs em 50%, no entanto o ILP é somente 24% melhor que a arquitetura de 16
PEs. Para a maioria dos casos, a arquitetura de 16 PEs mostra um bom resultado
para uma arquitetura pequena, em termos de qualidade do escalonamento, ILP e
ocupacao. Entretanto, para grafos grandes, ultimos seis benchmarks de cada gréfico,
devido a heuristica gulosa que faz apenas uma tentativa de mapeamento por II e
o0 pequeno nimero de registros locais, o escalonamento para a arquitetura de 16
PEs pode falhar e, por esta razao, arquiteturas maiores, como 20 e 24 PEs, sao
necessarias.

Para mostrar o impacto do niimero de PEs com suporte a entradas externas,
foi realizado o segundo experimento, que consiste em avaliar uma arquitetura de 24
PEs com dois PEs a mais com suporte a entradas externas, em relagao a arquitetura

de 24 PEs do experimento anterior. Foram selecionados somente os benchmarks que
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Nome II ILP Ocupagao (%)
4in / 6in | 4in / 6in 4in / 6in
fir2 473 [100/133| 469 /667
fir 6/4 | 7.3/11,0 | 33,3 /542
h2v2 14 |128/128| 79,2/79.2
feedback | 6 /4 | 88 /133 | 45,8 /650
cosinel 4 /4 16,5 / 16,5 | 74,0 / 71,9
cosine2 | 8,6 |10,1/135| 552/ 67,4
write 10/7 10,6 /15,1 52,5/7638
Média 10,0 / 13,6 | 55,3 / 63,3

o7

Tabela 5.5. Comparacao das arquituras de 24 PEs com 4 e 6 entradas exter-
nas, para os 7 benchmarks limitados por entradas.

tém o II minimo limitado pelo nimero de entradas, totalizando 7. Os benchmarks
que nao tém MinlI limitado por entrada sofrem pouco impacto quando aumenta-se
o nuimero de entradas.

A Tabela 5.5 mostra os resultados em termos de II, ILP e Ocupagao, para
as arquiteturas de 24 PEs com 4 (4in) e 6 (6in) entradas externas. Para 5 dos 7
benchmarks o resultado do II melhorou, para os outros dois ficou igual. A média do

ILP aumentou em 25% e a média da ocupagao em 24,5%.

5.5 Tempo de Compilacao

Esta secao mostra os resultados do tempo de compilacao da heuristica MSG com
a estratégia de registros locais. A solucao proposta nesta dissertacao apresenta
uma reducao significativa no tempo de compilagao, quando comparada as principais
solucoes da literatura da area. Esta redugao substancial permite o uso de uma im-
plementacao Just-In-Time, que é uma técnica nao factivel em solugoes anteriores.
Considerando que abordagens anteriores |Park et al., 2006; Oh et al., 2009; Yoon
et al., 2009; Hamzeh et al., 2012; Chen & Mitra, 2012; Hatanaka & Bagherzadeh,
2007] usam um processador de proposito geral (CPU) para medir o tempo de com-
pilacao, nesta segao é mostrado o resultado da execucao da heuristica MSG numa
CPU comercial. Adicionalmente, a heuristica foi avaliada em dois processadores
softcore implementados em FPGA. Softcores podem ser uma solucao para futuras
abordagens completamente dinadmicas.

A Tabela 5.6 mostra o tempo de compilagao para trés plataformas diferentes.
Primeiro, foi usado um processador superscalar comercial: um Intel i7, 1.73Ghz

com 256Kb L1 cache. Para este processador, o algoritmo foi compilado usando o
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Nome CPU i7 | MicroBlaze | pVex
arf 7,20 232,79 107,23
motion 3,80 127,75 60,35
ewf 5,40 368,99 165,17

fir2 3,70 125,56 58,68

fir 3,80 120,54 56,52
Cplx8 8,80 339,37 153,86
Firl6 9,50 370,13 168,36
h2v2 14,20 570,02 261,17
feedback 4,30 163,60 75,86
FilRGB 9,70 387,17 175,27
collapse 14,60 610,13 274,04
cosinel 12,70 484,17 218,60
cosine2 5,60 246,49 111,82
DCT 33,30 1460,56 628,74
write 5,60 246,43 111,83
Tempo médio 9,5 390 175
Tempo total 142 5854 2627
Tempo por noé 0,17 6,99 3,14
N° de ciclos por n6 | 292,57 1047,80 313,54

Tabela 5.6. Tempo de compilagao em pu segundos para trés processadores
diferentes: Intel Core i7, MicroBlaze e p-Vex.

gee 3.4.2 com a opgao de otimizagao -O3. O segundo processador é o softcore Xilinx
Microblaze, executando a uma frequéncia de 150Mhz e o c6digo foi compilado usando
Cygwin make 3.79.1 com a opgao de otimizagao -O3. O terceiro processado é o p-
Vex, um processador softcore VLIW [Wong & Anjam, 2009, executando a 100Mhz,
com 4-issue. O codigo do algoritmo foi compilado usando o compilador HP Vex 3.41
com otimizagoes -fno-xnop e -O3.

A primeira analise significante esta relacionada & unidade de tempo. Enquanto
solugoes anteriores usam segundos como unidade de tempo, a solu¢ao aqui proposta
tem seus resultados apresentados em p segundos (107%). Esses resultados eviden-
ciam reducoes de até 6 ordens de magnitude para o tempo de compilacao. As
tltimas trés linhas na Tabela 5.6 mostram resultados médios para 15 benchmarks
avaliados. Primeiro, o tempo total mostra que o processador i7 ¢, em média, 41,2x
e 18,5x mais rapido que os processadores softcore Microblaze e p-Vex, respectiva-
mente. Além disso, o clock do i7 é 11,3x e 17x mais rapido que esses processadores,
respectivamente. Segundo, propoe-se neste trabalho normalizar os resultados para
comparar a complexidade da implementagao do algoritmo. A linha Tempo por né

retrata o tempo médio gasto para escalonar uma operacao do benchmark. Por fim,
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Tempo (sec.) Fator de Redugao
Algoritmo | Clock(Ghz) | Grafo | No Ciclos i7 pVex
DRESC 2.66 104 0.73 2.0 10° | 6.8 10° | 6.2 10°
EPIMAP 2.66 30 0.17 4.5 10% | 1.6 10° | 1.4 10°
RF 1.0 110 0.5 4.9 10% | 1.7.10° | 1.6 10°
EMS 2.66 2.6 0.04 | 1.0410% | 3.6 10° | 3.3 10°
G-Minor 2.66 3.4 0.04 | 1.04 10® | 3.6 10° | 3.3 10°
RAM 2.66 3.9 0.01 2.7107 | 9.310* | 8.6 10%
MSPR 2.66 0.09 |0.0002 | 4.6 10° | 1.6 103 | 1.5 10°

Tabela 5.7. Tempo de compilacao e ciclos por né.

a linha N° de ciclos por n6é mostra o numero médio de ciclos de processador gasto
para mapear um no. Esse resultado mostra que a complexidade de implementacao
é similar para os processadores i7 e p-Vex, e esta em torno de 300 ciclos por né.

A Tabela 5.7 apresenta o tempo de compilac¢ao, em ordem de magnitude, para
sete abordagens modulo scheduling encontradas na literatura: DRESC [Mei et al.,
2002], EMS [Park et al., 2008], RF |De Sutter et al., 2008], RAM [Oh et al., 2009,
MSPR |[Ferreira et al., 2011al, G-Minor [Chen & Mitra, 2012 ¢ EPIMAP [Hamzeh
et al., 2012|, os quais os nomes estao listados na coluna Algoritmo. Os tempos de
compilacao foram obtidos nas respectivas referéncias, com exce¢ao do DRESC, cujo
resultado de tempo foi relatado por [Oh et al., 2009] e [Chen & Mitra, 2012|. A
coluna Clock exibe a frequéncia de ciclo do processador usado para medir o tempo
de compilacao. A coluna Grafo mostra o tempo médio necessario para compilar um
grafo inteiro. Em 6 dos 7 algoritmos, o tempo varia de 3,4 a 110 segundos por grafo,
o que é praticavel para compilacao estatica ou offline. Apenas o algoritmo MSPR
apresenta tempo apropriado para a compilacao Just-In-Time. Baseado nesses dados,
tem-se computado o tempo médio gasto por nd, mostrado na coluna No. Além disso,
também foi computado o nimero médio de ciclos para processar um né. Finalmente,
as duas ultimas colunas representam o fator de redugao em ntmero de ciclos de clock
por n6 obtido pela abordagem proposta para a execugao nos processadores i7 e p-
Vex. Os resultados mostram que uma redug¢ao massiva variando de 3 a 6 ordens de
magnitude foi alcangada.

Para alcancar essa reducao significante no tempo de compilacao, um conjunto
de estratégias de projeto foram adotadas. Primeiramente, todos os trabalhos relacio-
nados anteriores apresentam pseudo-algoritmos de alto nivel, onde a implementacao
de alguns passos é complexa. A heuristica MSG é muito simples e tem seu pseudo
codigo (Algoritmo 1) muito proximo da implementagao real na linguagem C. Além

disso, na maioria das solugoes, muitos escalonamentos possiveis sao avaliados a cada
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IT e, para cada escalonamento, muitos passos de posicionamento e roteamento sao
realizados. Por outro lado, a solugao proposta neste trabalho tenta apenas um es-
calonamento por II, e para no é visitado somente uma vez. Adicionalmente, uma
reducao de complexidade é gerada devido ao uso da rede crossbar que simplifica os
passos de posicionamento e roteamento a O(1).

Como comparagao final, compara-se com a solugdo MSPR, proposta por |Fer-
reira et al., 2011al. MSPR usa uma abordagem similar, mas com rede de intercone-
xao multiestagio. Entretanto, ha uma diferenca significante no tempo de compila-
¢ao. A primeira razao de o MSPR ter resultado pior esté relacionada ao roteamento,
este tem custo O(logN + 2F), para a rede multiestagio, onde E é o ntimero de es-
tagios/niveis extras da rede. Além disso, ha conflitos no roteamento, pois a rede
multiestagio é bloqueante. Em segundo lugar, por causa dos conflitos da rede, todos
os PEs sao avaliados durante o posicionamento de um né. Finalmente, o algoritmo
MSPR tem uma implementacao mais complexa e a qualidade dos resultados é pior,
pois nao economiza registros, através de compartilhamento de registro, e nao usa

registros locais para alcangar melhor II.

5.6 Falhas no CGRA

Esta secao tem por objetivo mostrar o impacto que falhas nos elementos de pro-
cessamento podem acarretar ao resultado do algoritmo, em termos de II (vazao),
ILP e ocupacao. Mostra-se que o algoritmo suporta falhas e continua apresentando
resultado satisfatorio para falhas em até 25% dos PEs da arquitetura.

Para obter uma anélise satisfatoria, as falhas foram introduzidas aleatoria-
mente na arquitetura, somente nos PEs, impedindo o uso das unidades funcionais e
registros dos PEs com falha. A quantidade de falhas varia de 6% a 25% das unida-
des. A geracao de falhas sorteia, a cada execucao do algoritmo, um conjunto de PEs
com falha, mas sempre garantindo que haveria no minimo 1 PE que suporte entrada
externa de dados, pois, sem estes, ficaria impossivel mapear, tornando o hardware
inutil. O algoritmo MSG base foi testado e os benchmarks foram os 15 menores da
Tabela 5.1, assim como utilizado em segoes anteriores. Em seguida, também sao
mostrados resultados para a heuristica MSG com registros locais.

A Figura 5.6 mostra a evolucao da média do II, do ILP e da ocupacao, em
relacao ao nimero de falhas inseridas na arquitetura, para a heuristica basica. Para
1 falha ha um aumento superior a 10% no intervalo de inicializagdo médio, chegando

a alcancar os 31% de aumento para 4 falhas, 25% do total de unidades funcionais.
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Figura 5.6. Impacto da inser¢ao de falhas nos PEs da arquitetura de 16 PEs.
Algoritmo MSG e arquitetura béasicos.
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Figura 5.7. Impacto da inser¢ao de falhas nos PEs da arquitetura de 16 PEs.
Algoritmo MSG e arquitetura com registros locais.

Ja para o ILP e a ocupagao ha também uma reducao média com o aumento do
numero de falhas, sendo possivel notar que a redugao é quase idéntica ao aumento
das falhas, percentualmente.

A Figura 5.7 mostra o resultado da inser¢ao de falhas para o algoritmo com
registros locais, para os mesmos benchmarks. O resultado é semelhante ao do al-
goritmo base, exceto pelo aumento mais significativo do intervalo de iniciacao, que

chegou a 41% para 25% de PEs com falhas, diferente da heurisitca base, que chegou
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a 31% no mesmo teste. Essa piora mais significativa do II deve-se ao fato de que
a arquitetura para a heuristica com registros locais prové suporte ao uso dos dois
registros de cada PE e cada reducao de um PE reduz dois registros disponiveis,
fazendo com que a heuristica perca parte de sua vantagem, que é o uso dos dois
registros. Assim, quanto mais falhas ha na arquitetura, a estratégia dos registros
locais obtera resultados mais semelhantes a estratégia base.

Apesar de somente a arquitetura de 16 PEs ter seus resultados mostrados nesta
secao, os resultados se estendem para as demais arquiteturas, 20 e 24 PEs, e sao
similares, por esse motivo foram omitidas dos resultados. Em resumo, podemos dizer
que o nuamero percentual de falhas nos PEs corresponde & mesma perda percentual
no rendimento da arquitetura, para o algoritmo MSG base. Em termos de vazao
(IT), que é a medida mais importante pois trata do intervalo em que os resultados
serao obtidos, h4 uma queda média de 5% a mais que o percentual de falhas. Ja
para a estratégia de registros locais, a vazao cai cerca de 10% mais que o percentual

de falhas, enquanto que as outras medidas seguem a taxa de falhas.

5.7 Multikernels

Esta secao apresenta resultados referentes ao mapeamento de dois benchmarks ao
mesmo tempo. Os resultados mostram que a heuristica consegue mapear esses
multikernels e, além disso, ha um ganho na qualidade do escalonamento em relagao
ao mapeamento dos trechos separadamente.

No experimento, foi testada uma nova arquitetura, com 32 PEs, sendo 6 com
possibilidade de entrada externa de dados. O motivo do uso de uma arquitetura
maior que as anteriores esta relacionado ao tamanho dos benchmarks unidos, que
variam de 62 a 216 operagoes. A arquitetura utilizada teve o numero de entradas
externas aumentado para 6, ao invés de 4, como nas arquiteturas anteriores. O
motivo deste aumento é o mesmo explicado na secao 5.4: apenas 4 entradas externas
limitam muito a qualidade do escalonamento para grafos com muitas operacoes de
entrada. Baseado nos resultados de |Filho & Ferreira, 2012| e |Ferreira et al., 2013a],
supomos que a arquitetura com 32 PEs também é implementavel em FPGA, sob
um custo aceitavel.

A Tabela 5.8 mostra os resultados para os multikernels testados. Cada mul-
tikernel corresponde & uniao dos benchmarks que lhes dao nome. Suas intrugoes
foram mapeadas simultaneamente de acordo com uma busca em largura, assim

como benchmarks que representam apenas um kernel.
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Nome In | Op | Op+R | Minll | IT,,, | II;//IIy | AIT | ILP | Occ

arf - fir2 24 68 | 80 I |4 | 2//3 | 11]17.0]625%
ewf - arf 0] 62| 84 3 |3 | 2//2 | 11]207]|875%
collapse+arf 14| 87 | 111 4 4 3//2 +1 | 21.8 | 86.7%
collapse+fcosinel | 22 | 125 | 148 5 6 3//3 0 |20.8|77.1%
collapse+feedback | 27 | 112 | 141 5 6 3//4 +1 | 18.7 | 73.4%
feedback+ewf 23 | 87 114 4 4 4//2 +2 | 21.8 | 89.1%
cosl+-cos2 47 | 147 169 8 8 3//6 +1 | 18.4 | 66.0%
matmul+write 62 | 214 255 11 11 5//7 +1 | 19.5 | 72.4%
matmul-+interpol | 72 | 216 | 262 12 12 5//8 +1 ] 18.0 | 68.2%

Tabela 5.8. Multikernels.

Os resultados mostram que em todos os casos testados houve ganho na utili-
zagao dos recursos do CGRA. A coluna I1;//1I; mostra o intervalo de inicia¢ao do
primeiro e do segundo benchmark que forma o multikernel, quando estes estao mape-
ados sozinhos na mesma arquitetura. Por exemplo, o multikernel arf+fir2 significa
que o benchmark arf foi mapeado simultanecamente com fir2 e a coluna II,//11,
mostra que arf tem [I=2 quando mapeado sozinho na arquitetura e fir2 tem I1=3.

A coluna AII representa a diferenca entre a soma I1; + I e o I alcangado
para o multikernel (coluna IT,,). Ou seja, AIIl =II; + Il — II,,. Assim, a coluna
AII mostra que o resultado do II dos benchmarks unidos é melhor do que a soma dos
benchmarks separados. Isso mostra um ganho minimo de 1 intervalo de iniciacao a
menos no escalonamento, aumentando a vazao.

Além disso, quando um grafo com um ntmero reduzido de operagoes é mape-
ado, ha uma sobra de PEs ociosas na arquitetura. Por exemplo, o benchmark arf
tem apenas 28 operagoes. Ao mapeé-lo na arquitetura com 32 PEs é necessério 11
= 2, pois sao usadas 28 PEs para as operagoes e 5 PEs como registros. Portanto
sobram 31 PEs. Ja o benchmark fir2 tem um II igual a 3 devido ao ntimero restrito
de entradas da arquitetura, usando somente 47 PEs, das 96 disponiveis (32 PEs
com 3 partigoes temporais). Ao unir o mapeamento de arf com fir2, obtém-se uma
ocupacao maior e um II igual ao do maior kernel. Resumindo, aproveita-se o es-
paco livre deixado por um kernel para mapear outro. Para os multikernel testados,
obteve-se uma ocupacao média de 75,9% e um ILP médio de 37,8.

Trabalhos futuros devem considerar como adicionar um trecho de codigo
quando o CGRA ja esta executando um outro coédigo, como parar a execuc¢ao de um

trecho sem perder o contexto, entre outras consideragoes.
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5.8 Algoritmo em Hardware

Esta secao tem como objetivo mostrar os resultados obtidos para o algoritmo em
maquina de estados, que pode ser implementado em hardware, como mostrado no
capitulo 4. Aqui apresenta-se apenas a estimativa inicial de qual seria o tempo gasto
pelo algoritmo e uma comparagdo com a versao em software. A implementacao
pratica do circuito nao foi realizada.

Como é mostrado no capitulo 4, uma tarefa é realizada a cada estado da
méquina, através de um conjunto de instrugoes realizadas e é mostrado um modelo
de implementacao para o algoritmo base. Porém, considera-se que com uma pequena
extensao do modelo apresentado, adicionando estados a MEF e algumas estruturas
adicionais & memorias, é possivel estender a funcionalidade do modelo basico para
o algoritmo com registros locais. Assim os resultados deste capitulo referem-se ao
algoritmo com registros locais. Chamaremos esse algoritmo de RLMEF (registros
locais em méquina de estados finitos).

A méquina de estados do algoritmo tem 32 estados, 18 estados a mais que a
estratégia base. O motivo do aumento do nimero de estados deve-se a adigao de
funcionalidades de registros locais e compartilhamento de registros, e a exigéncia
de maior controle que isso acarreta. E importante notar que cada estado da MEF
respeita as retri¢coes do hardware, nao efetuando uma escrita e uma leitura ao mesmo
ciclo/estado e nao lendo de mais de uma posi¢ao de memoria simultaneamente.
Apesar de o nimero de estados ser 32 e apenas 5 bits serem necessarios para codificar
cada estado, o numero médio de estados percorridos por cada operacao mapeada é
20, considerando que o algoritmo reinicia a cada novo II.

A Tabela 5.9 mostra o nimero de ciclos (clocks) que o algoritmo RLMEF gasta
para mapear cada benchmark de entrada, na arquitetura com 16 PEs. Foram feitas
duas consideracoes em termos de frequéncia de cada ciclo. A primeira é cada ciclo
a 100Mhz, cujo tempo é mostrado na coluna Tmpl00. A segunda é 50Mhz, com o
tempo total mostrado em Tmp50. O trabalho de [Filho & Ferreira, 2012| mostra
que a frequéncia de uma implementacao desse tipo pode chegar a 300Mhz, porém o
algoritmo RLMEF ¢ mais complexo.

Comparando o tempo do algoritmo RLMEF com os tempos do algoritmo em
software, na Tabela 5.6, observa-se que RLMEF a 100Mhz tem um resultado muito
semelhante & CPU i7, tendo a maior diferenga no nimero de ciclos por no, na qual a
CPU i7 gasta quase 15 vezes mais. O motivo disso deve-se ao fato de cada ciclo do

algoritmo em hardware realizar varias operagoes, enquanto que i7 é um processador
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Benchmark Clocks | Tmp100 | Tmp50 | MicroBlaze
arf 496 5,0 9,9 232,8
motion 337 3,4 6,7 127.8
ewf 904 9,0 18,1 369,0
fir2 346 3,5 6,9 125,6
fir 363 3,6 7,3 120,5
Cplx8 847 8,5 16,9 339,4
Firl6 971 9,7 19,4 370,1
h2v2 1711 17,1 34,2 570,0
feedback 529 5,3 10,6 163,6
FilRGB 1050 10,5 21,0 387,2
collapse 1737 174 34,7 610,1
cosinel 1403 14,0 28,1 484,2
cosine2 909 9,1 18,2 246,5
DCT 4372 43,7 87,4 1460,6
write 973 9,7 19,5 246.4
Médias 1129,9 11,3 22,6 390,3
Tempo total - 169,5 339,0 5854,0
Tempo por nd - 0,2 0,4 7,0
N° de ciclos por n6é - 20,2 20,2 1047,8

Tabela 5.9. Clocks e tempos (em p segundos) dos benchmarks para o al-
goritmo RLMEF. Tmpl00 e Tmp50 representam os tempos para RLMEF,
quando o ciclo do hardware é 100 e 50Mhz, respectivamente. MicroBlaze é o
tempo de compilagao no softcore Microblaze.

superescalar, que realiza pipeline de instrugoes, mas nao consegue a mesma eficiencia
de paralelismo do algoritmo em hardware. Com RLMEF a 50Mhz, o tempo da CPU
i7 é mais de duas vezes mais rapido. Apesar de, em termos de tempo, a CPU i7 seja
um pouco melhor que o algoritmo implementado em hardware, nao ha comparagao
quando leva-se em conta que o RLMEF estaria programado no mesmo FPGA que
o proprio CGRA para o qual mapeia. Ja a CPU i7 necessitaria de uma conexao
externa ao FPGA.

Ao comparar o algoritmo RLMEF a 100Mhz com o MicroBlaze e o Vex, ha
um ganho de 34,5x e 15,5x no tempo, respectivamente. Ambas as solugoes, softcores
e RLMEF, estariam programadas diretamente no mesmo hardware que o CGRA,
dentro do FPGA, o que é ideal para a solugao de compilagao dinamica. Portanto, a
versao RLMEF apresenta a possibilidade de um tempo configuragao ainda menor,
que pode ser avaliada em trabalhos futuros. Também deve-se considerar a maior
complexidade de programacao do algoritmo em hardware, onde cada trecho de codigo

precisa de implementacao e controle especificos.
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O objetivo deste trabalho foi propor uma solucao para o mapeamento de lagos
paralelizaveis por software em uma arquitetura CGRA, através de uma heuristica
modulo scheduling para o mapeamento e uma arquitetura CGRA derivada de [Fer-
reira et al., 2011a]. O requisito fundamental desta solugao foi o tempo de execugao
da heuristica, que deveria ser compativel com a compilagao Just-In-Time. A solu-
¢ao partia do principio de que tinhamos o grafo de fluxo de dados que descreve o
lago paralelizével preparado no momento da execucao da heuristica, nao fazendo a
extracao deste laco diretamente da aplicagao.

Primeiramente foi proposta uma modifica¢ao na arquitetura proposta por [Fer-
reira et al., 2011a], substituindo a rede de interconexao multiestégio por uma rede
crossbar. O objetivo desta troca era simplificar o roteamento, visto que na rede
multiestagio é necessario encontrar um caminho para ligar uma unidade em outra,
podendo haver bloqueios, e na rede crossbar a ligacao é direta. No entanto, a rede
crossbar tem elevado custo em &rea, O(n?), assim foram utilizadas apenas arquitetu-
ras pequenas, onde o custo da rede crossbar € viavel. Para o CGRA com 16 PEs, por
exemplo, os custos sao semelhantes & arquitetura em malha. Em seguida seguimos
para a proposta da heuristica MSG, que varre o grafo de fluxo de dados em largura,
escalonando, posicionando e roteando suas operagoes. A heuristica MSG ¢é gulosa,
fazendo apenas uma tentativa de mapeamento para cada valor de intervalo de ini-
ciacao, o que a torna seu tempo de execucao baixo. Porém, MSG base nao obteve
resultados satisfatérios por nao conseguir mapear alguns grafos com mais de 59 ope-
ragoes numa arquitetura de 16 PEs, devido a falta de registros para balanceamento.
Assim, duas estratégias de melhoramento da heuristica foram propostas.

A primeira estratégia, chamada de compartilhamento de registros, visou di-
minuir o nimero de PEs utilizadas apenas como registradores de balanceamento.
Para isso foi realizada uma pequena modificacao na heuristica, que fazia com que
PEs utilizadas como registros de balanceamento fizessem multicasting. Essa adi¢ao
a heuristica mostrou-se eficiente apenas para os benchmarks que tinham multiscasts,
mas foi um passo importante para a proxima estratégia, a de registros locais.

A estratégia de registros locais foi também uma adi¢ao a heuristica MSG base,
mas que necessitou de modificagdo na arquitetura do CGRA, para que fosse possivel

utilizar os dois registros de um PE. Essa estratégia possibilitou uma melhor utiliza-
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¢ao dos recursos do CGRA, visto que reduziu quase pela metade os PEs utilizados
como registros de balanceamento. Por exemplo, da estratégia com registros com-
partilhados para a registros locais, a média de utilizacao de PEs como registros foi
de 22 para 12 (dados extraidos da Tabela 5.2). Os resultados dessa economia foram
mapeamentos melhores e abertura de possibilidade de mapeamento de um conjunto
maior de grafos. A estratégia de registros locais sempre foi utilizada em conjunto
com a estratégia de compartilhamento de registros.

Diversos experimentos foram realizados para avaliar a solucao proposta. Fo-
ram mostrados os resultados relativos a economia de registros, intervalo de iniciagao,
tamanhos diferentes de arquitetura, tempo de compilacgao, falhas nos PEs, multiker-
nel e implementacao em hardware. Como dito anteriormente, os PEs foram tendo
sua utilizagao otimizada com a evolugao da heuristica por meio das duas estratégias.
O intervalo de iniciacao, que é a medida para a vazao, também melhorou da versao
base para registros locais, alcancando o valor 6timo em 10 dos 15 benchmarks testa-
dos. Tamanhos diferentes de arquitetura foram testados, considerando a limitacao
do niimero de PEs possiveis para a rede crossbar. Mostrou-se que aumentar o ni-
mero de PEs melhora pouco o intervalo de iniciacao, mas possibilita o mapeamento
de lagos com mais operagoes.

O tempo de compilagao é um fator fundamental para esta solucao que visa
compilagao em tempo de execugao. Somente a heuristica MSG com registros locais
teve seu tempo de execugao medido, pois mostrou-se a melhor estratégia para a
solucao. O tempo médio foi da ordem de microssegundos, promovendo um ganho
de até 6 ordens de grandeza quando comparado a solugoes da literatura. Assim, a
solucao proposta cumpre os requisitos para a compilacao JIT.

O experimento para verificar o comportamento da heuristica MSG em presenga
de falhas no circuito mostrou que a qualidade do mapeamento cai praticamente na
mesma proporg¢ao que o nimero de falhas aumenta. A solugao foi capaz de gerenciar
as falhas até um total de 25% dos PEs, e acima deste valor, a heuristica comeca a
nao conseguir mapear os grafos, por falta de PEs disponiveis.

Foi também avaliada a possibilidade de mapear mais de um lago ao mesmo
tempo no CGRA (multikernels), visando futuras implementagoes compativeis com
os sistemas computacionais dindmicos atuais.

Por fim foi mostrada uma avaliacao dos resultados teéricos para o modelo em
hardware da solugao. Os resultados experimentais mostraram que a implementagao
em hardware pode alcancar tempos de compilacao ainda menores. Mas, como o
modelo foi apenas simulado, os resultados contribuem apenas no sentido de uma

avaliacao inicial. A implementacao é uma sugestao para trabalho futuro. Os tra-
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balho de |Filho & Ferreira, 2012 e [Mucida et al., 2012] mostram implementacoes
para algoritmos semelhante & heuristica MSG.

Em resumo, foi mostrado neste trabalho que a combinacao de uma arquitetura
CGRA que possibilita posicionamento e roteamento diretos com uma heuristica
baseada em decisoes gulosas e estruturas de dados simples, torna possivel alcancar

alto desempenho para a compilagao Just-In-Time.

6.1 Trabalhos Futuros

Esta secao visa propor sugestoes para a continuacao do trabalho apresentado nesta
dissertacao. As propostas baseiam-se em resultados deste trabalho e de outros
trabalhos da literatura [Hamzeh et al., 2012, 2013|

6.1.1 Rebalanceamento

Propde-se adicionar a funcionalidade de rebalancear grafos na heuristica MSG, para
melhorar o intervalo de iniciagao para alguns casos e possibilitando o mapeamento
de outros. Para isso, usa-se um registrador para armazenar o resultado de uma
operagao, enquanto o posicionamento de algumas operacoes sera redistribuido atra-
vés das partigoes temporais. Porém, adiciona-se o desafio de nao fazer com que a

heuristica gaste muito tempo para executar o rebalanceamento.

=3

Laténcia

Figura 6.1. Exemplo de aumento desnecessério do II: (a) Grafo de fluxo de
dados (b) Tentativa de mapear com o I1 = MinII (c) Mapeamento final com
I1=3.

A Figura 6.1 mostra um caso em que a heuristica MSG nao alcanga o minimo
IT mesmo quando hé PEs suficientes e nao ha limite de entradas. O motivo de nao
conseguir mapear com o intervalo de iniciagao minimo é devido ao desbalanceamento

de operagoes alocadas em cada particao temporal, sendo que a parti¢ao 0 necessitaria
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de 1 PE e a partigao 1, de 5 PEs. A Figura 6.1(a) mostra um grafo de fluxo da
dados em que ha um multicasting da operagao B para C, D, E' e F, que deve ser

mapeado numa arquitetura com 4 PEs e rede crossbar. Como sao 6 operagoes, o
MinlI é 2.

PT.0 PT.1

=4

Laténcia

Mapeamento final

(a) (b)

Figura 6.2. Deslocamento de operagoes (a) Grafo de fluxo de dados com

operagoes deslocadas (b) Mapeamento realizado com II = MinII.

A heuristica inicia com o Minll, porém falha ao posicionar a operacao F' na
partigao temporal 1, por falta de um PE disponivel, como mostrado na Figura 6.1(b).
Assim, o algoritmo reinicia com I = 3, consegue encontrar um mapeamento valido
e termina, como mostra a Figura 6.1(c). Entretanto, ndo ¢ necessario usar trés
parti¢goes temporais. A Figura 6.2 mostra que se o grafo sofrer uma pequena modifi-
cagao no seu escalonamento, através da inser¢ao de um registrador para armazenar
o valor de B, a heuristica podera evitar o uso desbalanceado das parti¢oes temporais
e, consequentemente, conseguird mapear com II igual a 2. Assim, a heuristica deve
identificar quando ocorrera esse desbalanceamento e tentar resolver.

A Figura 6.3 mostra um exemplo real no qual o intervalo de iniciagao pode-
ria ser menor se a técnica anterior fosse utilizada. O escalonamento do benchmark
cosinel é mostrado, para uma arquitetura ficticia que tem nimero infinito de PEs
disponiveis e com intervalo de iniciacao fixo em 5, que é o II minimo para um
CGRA de 16 PEs, na qual a heuristica MSG obtém [ = 7 para este benchmark.
O motivo de fixar o I em 5 é obter a informacao de qual particao temporal esta
sendo sobrecarregada e causando a falha que implica em incremento do intervalo de
iniciagdo, como mostrado nas figuras anteriores. As operacgoes estao indicadas por
formas geométricas sem preenchimento e os registros indicados pelas formas com

preenchimento preto, cada tipo de forma indica uma particao temporal diferente.
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Abaixo estao indicados os totais de operagoes e registros, por particao temporal.
Podemos observar que a laténcia do escalonamento ¢ 9 (T0O a T8) e, se usarmos a
técnica de rebalanceamento, a laténcia deve aumentar, porém tentando fazer com
que o intervalo de iniciacao permaneca no minimo. Além disso, observa-se a neces-
sidade de utilizacao de 8 registros de balanceamento, correspondendo a utilizacao
de 5 PEs. Isso leva a ocupacao da arquitetura para 95% com I = 5, o que dificulta
o reposicionamento de operagoes da recomputagao pela falta de espago para mover.
Mas, nao conseguindo mapear com [/ = 5, ainda ha a possibilidade de tentar com
6 partigoes temporais, que ¢ melhor do que as 7 que a heuristica MSG consegue.

E possivel observar que as particoes temporais 1, 2 e 3 estdo sobrecarregadas,
como mostra a Figura 6.4. A técnica de rebalanceamento poderia tentar utilizar
mais a particao temporal 4, pois ela estd apenas com metade dos PEs utilizados.

Como esta técnica fara isso seréd o trabalho futuro sugerido.

20

16 Limite (16 PEs)
12 +
.
4 ] E
0 T T T T
PT.O PT.1 PT.2 PT.3 PT.4

Figura 6.4. Espalhamento do posicionamento do benchmark cosinel nas

particoes temporais.

6.1.2 Banco de registradores

Baseado na ideia de tentar nao bloquear o elemento de processamento quando usa-se
registros [Hamzeh et al., 2013], propoe-se como trabalho futuro implementar esta
estratégia. Como mostrado nos resultados, a solu¢ao MSG gasta aproximadamente
20% dos PEs utilizados como registros de balanceamento. Se conseguirmos reduzir
esse valor, conseguiriamos escalonamentos melhores. Assim, podemos utilizar uma

arquitetura que possibilite que os registros de balanceamento nao usem os PEs.
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Figura 6.3. Exemplo de escalonamento do benchmark cosinel.
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!

Para arede A

FU >

Paraarede B

BR

Figura 6.5. Estrutura da arquitetura com banco de registros locais (BR).

Um exemplo é a arquitetura apresentada na Figura 6.5, que tem um banco
de registradores no qual o resultado de cada PE pode ser gravado ou lido para um
PE atrvés da rede. A ideia seria mapear o grafo da Figura 6.6 com intervalo de
iniciacao igual a 1. Na arquitetura usada nesta dissertacao isso nao ¢ possivel, como
mostrado no exemplo 1 da Secao 3.7. O mapeamento para a nova arquitetura é

mostrado na Figura 6.6.

Rede de Interconexdo

BR

G Lt

BR

Figura 6.6. Grafo de fluxo de dados de exemplo com mapeamento com II =
1.

A operacao F esté desbalanceada em relagao a operacao F', ambas sao entradas
para a operagao G. Ao invés de alocar um registrador de um PE para armarzenar o
valor de F, o algoritmo ird armazenar a saida de £ no banco de registradores local
e fazer com que o PE que esta GG leia este valor através da rede de interconexao.

Detalhes da implementacao ficam para o trabalho futuro.
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