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Vorwort

Jahrzehntelang befanden sich Softwareentwickler und damit auch die Entwickler der Firmware
digitaler Steuerungen in der hochst komfortablen Situation, dass man ohne eigenes Zutun mit
einer festen Leistungssteigerung der Software nach dem Mooreschen Gesetz rechnen konnte.
Manche Engpisse erledigten sich dadurch einfach durch Abwarten auf die kommende Prozes-
sorgeneration. Diese Zeiten sind wohl endgiiltig voriiber. Die Taktrate der Prozessoren lasst
sich wegen des damit verbundenen Leistungsverbrauchs nicht weiter steigern, die Parallelitét
der Software auf Befehlsebene ist ausgereizt. Es bleibt nur noch, aus der Parallelitit auf Daten-
ebene oder der Parallelitit auf Threadebene weitere Leistungssteigerungen zu schopfen. Dies
fithrte zur Entwicklung mehrkerniger Prozessoren und wird wohl in Prozessorarchitekturen
mit vielen Kernen enden. Gleichzeitig erwachst damit die Anforderung an die Softwareentwick-
lung, die Systeme im Hinblick auf parallele Ausfiihrbarkeit zu entwickeln und zu optimieren
und ist, sieht man von einigen Gebieten, in denen es schon lange eine Tradition des parallelen
Rechnens auf Supercomputern gibt, wie dem wissenschaftlichen Rechnen, mal ab, eine grof3e
Herausforderung fiir die Zukunft, insbesondere im Bereich der eingebetteten Systeme.

Aus diesem Grund war auch sofort mein Interesse geweckt, als Herr Jiirgen Bregenzer an mich
herantrat und mich um die Betreuung seines Promotionsvorhabens bat, welches den Einsatz
von Multicore-Prozessoren im Bereich der industriellen Steuerungstechnik zum Gegenstand
haben sollte. Das dabei von ihm angestrebte Vorgehen war insofern spannend, als die Arbeit im
Rahmen einer Industriepromotion bei der Firma Bosch Rexroth in der Steuerungsentwicklung
fiir Werkzeugmaschinen entstehen sollte. Diese Konstellation versprach, neben den theoreti-
schen Aspekten der bearbeiteten Thematik auch zugleich den Praxisbezug zur industriellen
Anwendung dieser Rechnerarchitektur zu beriicksichtigen, so dass ich gerne die Betreuung der
nun vorliegenden Dissertation iibernahm, was mir nicht zuletzt viele interessante Einblicke in
die Doméne der industriellen Automatisierung ermoglichte.

In seiner Arbeit stellt Herr Bregenzer heraus, dass der Einsatz von Multicore-Prozessoren
in der Steuerungstechnik einerseits eine Notwendigkeit darstellt, um angesichts stagnierender
CPU-Taktraten fiir anspruchsvoller werdende Steuerungsaufgaben entsprechend leistungsfa-
hige Steuerungsplattformen zur Verfiigung stellen zu kénnen. Andererseits macht er deutlich,
dass der Einsatz dieser Prozessorarchitektur insbesondere im Anwendungsfall der Systemkon-
solidierung auch zahlreiche Chancen birgt. Auf diese Weise nahert er sich in seiner Arbeit dem
Einsatz von Multicore-Prozessoren in der Steuerungstechnik ausgehend von zwei sehr unter-
schiedlichen Nutzungsstrategien und motiviert dabei sein Vorgehen mittels entsprechender
Anwendungsfille. Als wesentlicher Beitrag der Dissertation von Herrn Bregenzer kann dabei
die Evaluation einer Systemkonsolidierung im Bereich der Steuerungstechnik ebenso gelten,
wie der Schwerpunkt seiner Arbeit, welcher sich der Spezifikation einer modellbasierten Me-
thodik zur Parallelisierung einer bestehenden Firmware fiir Multicore-Prozessoren widmet. Im
Kontext der Informatik ist dabei besonders interessant, dass diese Methodik auch iiber den
Anwendungsfall der Steuerungstechnik hinaus eingesetzt werden kann, um in anwendungsori-
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entierter Weise die Parallelisierungsalternativen einer bestehenden Firmware zu evaluieren und
so informierte Entscheidungen tiber das Vorgehen bei deren Adaption fiir eine Ausfithrung auf
Multicore-Prozessoren treffen zu kénnen.

Bedanken méchte ich mich zu guter Letzt bei der Firma Bosch Rexroth, insbesondere in Per-
son von Herrn Dr. Jens Briihl, fiir die angenehme und unbiirokratische Zusammenarbeit, welche
stets durch einen hohen Grad an Professionalitit gepragt war. Mein abschlieflender Dank gilt
zudem Herrn Prof. Dr. Ludwig Leurs fiir das Zweitgutachten zu dieser Arbeit.

Prof. Dr. Reiner Kolla

Lehrstuhl fiir Technische Informatik
Institut fiir Informatik

Universitit Wiirzburg
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Abstract

The application of multi-core CPUs in industrial control technology holds chances as well as
risks. Consequently, this thesis develops and evaluates generic strategies for using this processor
architecture in due consideration of the specific framework conditions and demands of this
domain.

Multi-core CPUs offer the chance of consolidating heterogeneous control subsystems cur-
rently running on dedicated hardware devices while maintaining a degree of temporal isolation
in between them that has been unattainable so far. In this context, this thesis defines the specific
demands an integrated execution has to meet in the domain of industrial automation. However,
one precondition to this scenario is the use of an appropriate consolidation solution. Thus,
two representative solutions for the domain of embedded systems are presented in terms of a
virtualized and a hybrid consolidation approach, before being finally evaluated with regard to
the previously defined criteria.

As CPU clock rates have reached physical boundaries, significant future performance gains
in the domain of control technology will only be achieved by the application of multi-core CPUs.
As a precondition, the firmware has to exploit the parallelism of this processor architecture in
an appropriate manner. Unfortunately, for a sophisticated system like an automation firmware,
a parallelization commonly induces significant efforts. Thus, decisions in this regard should
only be made on the basis of an objective consideration of potential alternatives. However,
an estimation of a specific parallel firmware design’s prospective performance is challenging
due to the system’s complexity. This is particularly true, as a parallelization is required that
fits a variety of load scenarios in terms of the machines being controlled. Thus, this thesis
specifies an application-oriented method that supports the design decisions to be taken when
migrating an existing single-core firmware to a homogeneous multi-core architecture. This
is achieved by automatically building adequate firmware models based on dynamic firmware
profiling under multiple representative load scenarios. These models are then enhanced by the
firmware developers’ expert knowledge before multi-objective genetic algorithms are applied
for exploring the design space of parallelization alternatives. Finally, a specific solution from the
retrieved Pareto front can be selected on basis of its evaluation metrics for an implementation
by a developer. This thesis concludes with a case study that applies the aforementioned method
to a numerical control firmware and thereby reveals its potential of supporting a firmware
parallelization in a comprehensive way.
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Kurzfassung

Der Einsatz von Multicore-Prozessoren in der industriellen Steuerungstechnik birgt sowohl
Chancen als auch Risiken. Die vorliegende Dissertation entwickelt und bewertet aus diesem
Grund generische Strategien zur Nutzung dieser Prozessorarchitektur unter Beriicksichtigung
der spezifischen Rahmenbedingungen und Anforderungen dieser Domaine.

Multicore-Prozessoren bieten die Chance zur Konsolidierung derzeit auf dedizierter Hard-
ware ausgefiihrter heterogener Steuerungssubsysteme unter einer bisher nicht erreichbaren
temporalen Isolation. In diesem Kontext definiert die vorliegende Dissertation die spezifischen
Anforderungen, die eine integrierte Ausfithrung in der Doméne der industriellen Automatisie-
rung erfiillen muss. Eine Vorbedingung fiir ein derartiges Szenario stellt allerdings der Einsatz
einer geeigneten Konsolidierungslosung dar. Mit einem virtualisierten und einem hybriden
Konsolidierungsansatz werden deshalb zwei reprasentative Losungen fiir die Doméne eingebet-
teter Systeme vorgestellt, die schlieSlich hinsichtlich der zuvor definierten Kriterien evaluiert
werden.

Da die Taktraten von Prozessoren physikalische Grenzen erreicht haben, werden sich in der
Steuerungstechnik signifikante Performanzsteigerungen zukiinftig nur durch den Einsatz von
Multicore-Prozessoren erzielen lassen. Dies hat zur Vorbedingung, dass die Firmware die Paral-
lelitét dieser Prozessorarchitektur in geeigneter Weise zu nutzen vermag. Leider entstehen bei
der Parallelisierung eines komplexen Systems wie einer Automatisierungs-Firmware im Allge-
meinen signifikante Aufwinde. Infolgedessen sollten diesbeziigliche Entscheidungen nur auf
Basis einer objektiven Abwéagung potentieller Alternativen getroffen werden. Allerdings macht
die Systemkomplexitdt eine Abschétzung der durch eine spezifische parallele Firmware-Archi-
tektur zu erwartenden Performanz zu einer anspruchsvollen Aufgabe. Dies gilt vor allem, da
eine Parallelisierung gefordert wird, die fiir eine Vielzahl von Lastszenarien in Form gesteuer-
ter Maschinen geeignet ist. Aus diesem Grund spezifiziert die vorliegende Dissertation eine
anwendungsorientierte Methode zur Unterstiitzung von Entwurfsentscheidungen, die bei der
Migration einer bestehenden Singlecore-Firmware auf eine homogene Multicore-Architektur
zu treffen sind. Dies wird erreicht, indem in automatisierter Weise geeignete Firmware-Modelle
auf Basis von dynamischem Profiling der Firmware unter mehreren reprasentativen Lastszena-
rien erstellt werden. Im Anschluss daran werden diese Modelle um das Expertenwissen von
Firmware-Entwicklern erweitert, bevor mittels multikriterieller genetischer Algorithmen der
Entwurfsraum der Parallelisierungsalternativen exploriert wird. SchlieSlich kann eine spezi-
fische Losung der auf diese Weise hergeleiteten Pareto-Front auf Basis ihrer Bewertungsmetri-
ken zur Implementierung durch einen Entwickler ausgewahlt werden. Die vorliegende Arbeit
schlief3t mit einer Fallstudie, welche die zuvor beschriebene Methode auf eine numerische Steue-
rungs-Firmware anwendet und dabei deren Potential fiir eine umfassende Unterstiitzung einer
Firmware-Parallelisierung aufzeigt.
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Kapitel 1

Einleitung

Dem zunehmenden internationalen Wettbewerbsdruck versuchen Unternehmen in nahezu
allen Branchen unter anderem mit einer kontinuierlichen Produktivitatssteigerung in der Ferti-
gung zu begegnen. Die dabei geforderte Reduzierung der Stiickkosten bei einer zugleich kon-
stant hohen Produktqualitit lasst sich dabei oft nur mittels einer umfassenden Automatisierung
industrieller Prozesse erreichen. Der Begriff der Automatisierung bezeichnet dabei den Ein-
satz technischer Mittel, mittels derer ein Prozess vollig oder teilweise selbsttatig gemaf einem
vorgegebenen Programm ablauft [181]. Eine wesentliche Voraussetzung fiir eine automatisierte
Fertigung bilden Maschinen, die nach heutigem Stand der Technik mit Sensoren (Messgliedern),
Aktoren (Stellgliedern) und einer signalverarbeitenden Steuerung ausgeriistet sind. Sensorsi-
gnale liefern dabei die erforderlichen Informationen iiber den Zustand der Maschine oder des
Prozesses, wihrend unter anderem elektrisch, hydraulisch oder pneumatisch ausgefithrte Ak-
toren die entsprechenden Verarbeitungsschritte des Prozesses ausfithren. Die grundlegenden
Aufgaben einer industriellen Steuerung sind schlieflich die Auswertung der Sensoren und die
Ansteuerung der Aktoren entsprechend dem Programm, das den zu automatisierenden Prozess
beschreibt [141, 181].

1.1 Multicore-Architekturen in der Steuerungstechnik

In den Anfingen der Automatisierung wurde eine Maschinensteuerung in vollstindig mechani-
scher Weise realisiert, so dass die meist komplexen Arbeitsabldufe ausschliellich mittels mecha-
nischer Komponenten wie Nocken und Hebeln gesteuert wurden. In elektrischen Steuerungen
wurden diese Bauteile schliefllich durch elektrische Schalter ersetzt, deren Signale mittels Relais
verarbeitet wurden [181]. Heute wiederum stellen insbesondere in komplexen Produktions-
anlagen elektronische Steuerungen auf Basis integrierter Schaltkreise den Stand der Technik
dar. Anwendungsspezifische Komponenten wie ASICs (Application Specific Integrated Circuits)
oder FPGAs (Field Programmable Gate Arrays) werden dabei aber oft nur noch fiir ausgewahl-
te Aufgaben genutzt. Stattdessen erfolgt die Maschinensteuerung zunehmend auf Basis einer
automatisierungstechnischen Firmware, die auf einem Mikroprozessor ausgefithrt wird. Dabei
werden immer haufiger Standard-Mikroprozessoren eingesetzt, die in gleicher Weise beispiels-
weise in Personalcomputern zum Einsatz kommen. Diese zeichnen sich vor allem durch geringe
Kosten bei einer inzwischen fiir industrielle Steuerungsaufgaben ausreichenden Leistungsfahig-
keit aus [181]. Dazu hat nicht zuletzt die kontinuierliche Leistungssteigerung beigetragen, die
im Bereich der Prozessortechnik in den vergangenen Jahrzehnten erzielt wurde.
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Zurickfithren lasst sich diese Leistungssteigerung vor allem auf einen durchschnittlichen
jahrlichen Zuwachs der Taktraten von Prozessoren um annédhernd 15 % in den Jahren von 1978
bis 1986 und sogar um knapp 40 % in den Jahren von 1986 bis 2003 [74]. Allerdings ist die
Fortfiihrung dieser Entwicklung mit zahlreichen Herausforderungen verbunden [146]. So kann
die aus der zunehmenden Leistungsaufnahme resultierende Abwérme von Transistoren bei
hoheren Taktraten nur noch mit sehr hohem Aufwand abgefithrt werden. Gleichzeitig stellen
Zugrifte auf den Hauptspeicher bei einer weiteren Steigerung der Taktraten zunehmend einen
Flaschenhals fiir die Systemleistung dar. So benétigt ein einzelner Hauptspeicherzugriff auf
einer CPU des Typs Intel Pentium aus dem Jahr 2006 bereits 220 Taktzyklen im Gegensatz zu 6
bis 8 Zyklen auf der Architektur Intel i486 aus dem Jahr 1990. Dariiber hinaus wird fiir die Uber-
tragungsgeschwindigkeit von Signalen gemeinhin die Lichtgeschwindigkeit als physikalisch
limitierender Faktor angenommen. Dies fithrt dazu, dass im Fall einer hypothetischen CPU-
Taktrate von 30 GHz die von einem Signal innerhalb eines Taktzyklus zuriickgelegte Strecke
von 1 cm die Abmessungen heutiger Prozessoren erreicht. Diese Griinde haben dazu gefiihrt,
dass diese Strategie der Leistungssteigerung nicht mehr weiter verfolgt werden konnte und die
Taktraten seit dem Jahr 2003 weitestgehend stagnieren [74] (vgl. Abbildung 1.1).

Eine weitere Methode zur Leistungssteigerung war die Integration grofierer Cache-Speicher
und duplizierter Funktionseinheiten in die Chips. Dies wurde moglich, da fiir die Integrati-
onsdichte der Chips auch heute noch das 1965 von Gordon E. Moore formulierte empirische
Gesetz (Moore’s Law) gilt, welches ungefahr alle 18 bis 24 Monate eine Verdopplung der Tran-
sistorzahl pro Flicheneinheit prognostiziert [121]. Wihrend Caches auch in Zukunft wachsen
werden [164], ist die durch eine weitere Duplikation von Funktionseinheiten erzielbare Leis-
tungssteigerung gering, da sequentielle Programme in der Regel die dafiir erforderliche Paral-
lelitit auf Instruktionsebene nur in begrenztem Umfang aufweisen. Deshalb nutzen die CPU-
Hersteller ungefahr seit dem Jahr 2005 [164] die zusétzlich verfiigbaren Transistoren fiir die
Integration mehrerer weitestgehend unabhéngiger Verarbeitungseinheiten, sogenannter CPU-
Kerne, auf einem Chip. Derartige Prozessoren werden als Multicore- respektive Mehrkernpro-
zessoren oder Single-Chip Multiprocessors (CMPs) bezeichnet. Nachdem diese Architekturen in
den vergangenen Jahren den Markt der Personalcomputer nahezu vollstindig durchdrungen
haben, wichst deren Verbreitung auch im Bereich eingebetteter und echtzeitfdhiger Systeme
kontinuierlich. So kommen sowohl bei paketverarbeitenden Systemen der Netzwerktechnik als
auch bei mobilen Endgeriten in Form von Smartphones oder Tablet-PCs bereits seit einigen
Jahren Multicore-Prozessoren zum Einsatz [122]. Wahrend damit der Bereich der Kommuni-
kationstechnik zu den Vorreitern zihlt, werden inzwischen auch in vielen anderen Doméanen
eingebetteter Systeme Konzepte zur Nutzung dieser Prozessorarchitektur entwickelt und evalu-
iert. Dazu zdhlen unter anderem die Automobilelektronik [75, 120], die Avionik [135] und nicht
zuletzt die industrielle Steuerungstechnik [38, 150].

1.2 Einordnung der Arbeit

Fiir eine effiziente Nutzung von Multicore-Prozessoren besteht die Erfordernis, fiir die einzelnen
CPU-Kerne eine ausreichende Anzahl moglichst unabhangiger Ausfithrungskontexte bereitzu-
stellen. Dies lasst sich auf unterschiedliche Arten erreichen [50]. So kénnen den einzelnen
CPU-Kernen im Rahmen einer Konsolidierung der eingesetzten Hardware unterschiedliche
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Abbildung 1.1: Entwicklung von CPU-Kenndaten am Beispiel von Intel (nach [165])

Betriebssysteme mit jeweils eigenen Applikationen zugewiesen werden. Eine derartige System-
konsolidierung erfordert eine geeignete Abstraktionsschicht [20], wie sie beispielsweise durch
eine Systemvirtualisierung realisiert wird. Alternativ dazu konnen auf den CPU-Kernen unter
einem Betriebssystem mehrere, meist unabhingige Applikationen ausgefiihrt werden. Diese
Strategie besitzt allerdings im Bereich eingebetteter Systeme meist weniger Relevanz, da diese
in der Regel auf die Ausfithrung einer einzigen Applikation beschrankt sind. Schliefllich be-
steht die Moglichkeit, eine Applikation in nebenldufige Ausfithrungsfaden zu partitionieren,
die wiederum unterschiedlichen CPU-Kernen zugeordnet werden. Dies erdffnet das Potential,
die Ausfithrungsdauer der zuvor sequentiell implementierten Applikation durch eine parallele
Abarbeitung zu reduzieren. Zugleich stellt diese Parallelverarbeitung fiir das zu erwartende
Szenario einer weiter anhaltenden Stagnation bei den CPU-Taktraten die einzige Moglichkeit
dar, auch zukiinftig signifikante Performanzsteigerungen einzelner Applikationen zu erzielen.
Daraus resultiert jedoch eine Zasur in der Software-Entwicklung, der ein tiefgreifender Para-
digmenwechsel folgen muss. So wird die Leistungssteigerung einer Applikation beim Wechsel
auf eine leistungstidhigere CPU-Architektur zukiinftig nicht mehr allein durch die Hardware,
sondern zu einem wesentlichen Teil auch durch die Applikation selbst bestimmt [164].

Als Konsequenz dieser Nutzungsszenarien gestaltet sich die aktuelle Situation der Steuerungs-
technik im Hinblick auf Multicore-Prozessoren ambivalent. So eréffnen sich im Kontext der
Systemkonsolidierung zahlreiche Chancen fiir zukiinftige Steuerungsarchitekturen, mittels de-
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rer Hersteller Alleinstellungsmerkmale gegeniiber Wettbewerbern entwickeln kdnnen. Zugleich
bergen Multicore-Prozessoren im Kontext der Performanzsteigerung fiir die Steuerungsherstel-
ler Risiken. Kénnen die Firmware-Architekturen zukiinftige Leistungssteigerungen der einge-
setzten Hardware in Form einer zunehmenden Parallelitdt nicht oder nicht in dem erwarteten
Umfang nutzen, droht langfristig der Verlust der Wettbewerbsfihigkeit. Dieser Herausforde-
rung miissen sich branchen- und herstelleriibergreifend alle industriellen Steuerungslésungen
stellen. Somit gilt es, unter Beriicksichtigung der spezifischen Rahmenbedingungen und An-
forderungen im Bereich der Steuerungstechnik generische Strategien zu entwickeln und zu
bewerten, um Multicore-Architekturen zukiinftig auch in dieser Domine in effizienter Weise
nutzen zu kénnen. Dieser Herausforderung widmet sich die vorliegende Arbeit.

1.3 Aufbau der Arbeit

Mit der Systemkonsolidierung und der Performanzsteigerung wurden bereits die beiden wesent-
lichen Strategien zur Nutzung von Multicore- Architekturen in der Steuerungstechnik genannt.
Wenngleich beide Strategien im Anwendungsfall der Steuerungstechnik aufeinandertreffen,
so sind diese im wissenschaftlichen Kontext weitestgehend disjunkten Forschungsbereichen
zuzuordnen. Dies spiegelt der nachfolgend beschriebene Aufbau dieser Arbeit wider.

Im Anschluss an diese Einleitung werden in Kapitel 2 zunéchst die theoretischen Zusammen-
hénge dargelegt, welche als Grundlagen fiir das weitere Verstindnis dieser Arbeit maf3geblich
sind. Dabei werden Einblicke in die Architektur von Multicore-Prozessoren ebenso gegeben wie
in die eingangs nur knapp umrissene Doméne der Steuerungstechnik. Weiterhin erfolgt eine
Beschreibung grundlegender Konzepte im Bereich von Betriebssystemen und der Entwicklung
paralleler Software, bevor eine Einfithrung in die Themen Systemmodellierung und Software-
Analyse sowie in die algorithmische Losung von Optimierungsproblemen geliefert wird. Dem
schliefit sich eine formale Betrachtung der Systemvirtualisierung an, infolge derer verbreitete
Strategien zur Realisierung einer solchen vorgestellt werden.

Kapitel 3 diskutiert schlieSlich die Performanzsteigerung und die Systemkonsolidierung als
Strategien der Multicore-Nutzung. In beiden Fillen wird zunachst die jeweilige Motivation in
Form diverser Nutzungsszenarien in der Doméne der Steuerungstechnik konkretisiert. Dar-
tiber hinaus wird ein zur Performanzsteigerung einer automatisierungstechnischen Firmware
empfohlenes Vorgehen ebenso abgeleitet wie die fiir eine Systemkonsolidierung erforderlichen
Voraussetzungen.

Der Systemkonsolidierung in der Steuerungstechnik widmet sich Kapitel 4 und nennt zu-
néchst die Anforderungen, die in dieser Doméne an eine zu diesem Zweck eingesetzte Kon-
solidierungslosung gestellt werden. Dariiber hinaus werden zwei alternative Konsolidierungs-
ansétze am Beispiel kommerziell verfiigbarer Produkte vorgestellt und im Anschluss daran
hinsichtlich der zuvor definierten Anforderungen bewertet.

Kern der Arbeit bildet Kapitel 5, das die Entwicklung einer anwendungsorientierten Methode
zum Gegenstand hat, welche die Parallelisierung einer automatisierungstechnischen Firmware
fiir homogene Multicore-Prozessoren in umfassender Weise unterstiitzt. Zu diesem Zweck wer-
den auf Basis von Laufzeitinformationen Modelle einer Firmware generiert, mittels derer sich
effiziente Alternativen der Parallelisierung auf verschiedenen Ebenen der Implementierung ex-
plorieren und evaluieren lassen. Nach einer Vorstellung verwandter Arbeiten wird zunéchst
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eine im Rahmen der vorliegenden Arbeit entwickelte Toolchain beschrieben, welche diesen An-
satz in prototypischer Weise implementiert. Schliefllich erfolgt eine detaillierte Spezifikation
der zuvor skizzierten Methode, bevor in Kapitel 6 deren Anwendung auf eine konkrete Steue-
rungs-Firmware im Rahmen einer Fallstudie beschrieben wird. Dabei werden im Anschluss an
eine Darstellung der entsprechenden Rahmenbedingungen und der beim Einsatz der Methode
gewihlten Vorgehensweise die erzielten Ergebnisse présentiert.

Kapitel 7 beschlieft die Arbeit mit einer Zusammenfassung und diskutiert in einem Ausblick
noch offene Aspekte der Problemstellung, die in zukiinftigen Arbeiten zu thematisieren sind.
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Kapitel 2
Grundlagen

2.1 Parallelitat von Software

Die Ausfiihrung eines Programms kann auf mehreren Ebenen respektive Granularitatsstufen in
paralleler Weise erfolgen, wenn entsprechende Verarbeitungsressourcen zur Verfiigung stehen.
Beziiglich der dabei erzielten Parallelitit ist folgende Klassifikation tiblich [63]:

o Eine Parallelitit auf Instruktionsebene (Instruction-Level Parallelism, ILP) basiert auf der
Unabhingigkeit aufeinanderfolgender Instruktionen eines sequentiellen Programms, wo-
durch deren parallele Ausfithrung moglich wird. So definieren VLIW-Architekturen soge-
nannte lange Instruktionen (Very Long Instruction Words, VLIWs), die durch einen Com-
piler in automatisierter Weise mittels einer Kombination mehrerer einfacher Instruktio-
nen generiert werden [115]. Techniken wie das Pipelining realisieren hingegen eine durch
die CPU zur Laufzeit gesteuerte iiberlappende Ausfithrung der Verarbeitungsschritte auf-
einanderfolgender Instruktionen. Superskalare Prozessoren vervielfaltigen dariiber hin-
aus ausgewahlte Funktionseinheiten und konnen auf diese Weise pro Taktzyklus mehrere
Instruktionen echt parallel ausfithren.

o Eine Parallelitit auf Datenebene (Data-Level Parallelism, DLP) liegt vor, wenn eine In-
struktion zeitgleich auf mehreren Bits eines Datenfelds oder auf mehreren Datenfeldern
ausgefiithrt wird [61]. Dieser Ansatz findet heute vor allem in Grafikprozessoren (Graphics
Processing Units, GPUs) oder in Form von Befehlssatzerweiterungen fiir Standard-CPUs
wie beispielsweise den Streaming SIMD Extensions (SSE) von Intel Verwendung.

o Eine Parallelitit auf Task- oder Threadebene (Thread-/Task-Level Parallelism, TLP) lasst
sich auf Basis nebenlaufiger Kontrollflisse in Form von Prozessen, Tasks oder Threads
erzielen'. Zwei Ausfithrungsfiden sind genau dann vollstindig nebenliufig, wenn jede
Anweisung eines Ausfithrungsfadens nebenldufig zu jeder Anweisung des anderen Aus-
fithrungsfadens ist. Fiir zwei Anweisungen gilt wiederum genau dann die Eigenschaft der
Nebenldufigkeit, wenn zwischen diesen keine kausale Relation besteht und diese somit
unabhéngig voneinander abgearbeitet werden koénnen. In der Realitdt wird allerdings
die Nebenldufigkeit zweier Ausfithrungsfaden und somit auch die Parallelitt auf Task-
ebene hiufig durch Synchronisationen eingeschrankt [107]. Wird zudem aufgrund einer

! In Systemen mit einer virtuellen Speicherverwaltung bezeichnet ein Prozess oder eine Task in der Regel eine in einem
separaten Adressraum ausgefithrte Programmlogik mit gegebenenfalls multiplen Kontrollfliissen in Form sogenann-
ter leichtgewichtiger Threads. In eingebetteten Systemen wird hingegen meist auf eine virtuelle Speicherverwaltung
verzichtet und somit eine synonyme Verwendung dieser Termini gepflegt. Diesem Duktus folgt auch die vorliegende
Arbeit.
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mangelnden Ressourcenverfiigbarkeit die sequentielle Ausfithrung nebenlaufiger Ausfiih-
rungsfiden mittels Software Multithreading oder Hardware Multithreading erzwungen,
so wird dies als Quasiparallelitit bezeichnet. Wenngleich die Begriffe der Parallelitiat und
Nebenldufigkeit haufig synonym verwendet werden, so stellt folglich die Parallelitét eine
spezielle Form der Nebenldufigkeit dar, die sich nur bei einer entsprechenden Ressour-
cenverfiigbarkeit realisieren lasst [77].

Dariiber hinaus existieren Techniken, die mehrere der zuvor genannten Arten der Paralleli-
tat kombinieren. So nutzt das als Variante des Hardware Multithreading klassifizierte Simulta-
neous Multithreading (SMT), das in der Realisierung durch Intel als Hyper-Threading bezeichnet
wird [113], gegebenenfalls vorhandene Parallelitit auf Instruktions- und Taskebene zugleich aus.
Dabei werden zur Laufzeit innerhalb des gleichen Taktzyklus Instruktionen unterschiedlicher
Ausfiihrungsfiaden in echt paralleler Weise auf den Funktionseinheiten einer superskalaren
CPU ausgefiihrt [138].

2.2 Multicore-Prozessoren

Allen Multicore-Prozessoren ist gemein, dass sie als ein auf einem einzigen Chip realisiertes Mul-
tiprozessorsystem angesehen werden konnen. Dabei ist jeder CPU-Kern unabhéngig von den
tibrigen Kernen in der Lage, Instruktionen und Daten zu lesen, zu verarbeiten und zu schreiben.
Dies hat zur Konsequenz, dass ausgewéhlte Ressourcen, wie in Abbildung 2.1 am Beispiel der
Intel Core Mikroarchitektur dargestellt, fiir jeden Kern dediziert vorhanden sind. Aus diesem
Grund ist zur effizienten Nutzung von Multicore-Prozessoren auch eine ausreichende Paral-
lelitat auf Taskebene (TLP) erforderlich; die entsprechenden Implikationen fiir die Software
diskutierte bereits Abschnitt 1.2. Unabhéngig davon werden haufig die in Abschnitt 2.1 beschrie-
benen Mechanismen zur Ausnutzung gegebenenfalls vorhandener Parallelitit auf Daten- und
Instruktionsebene weiterhin unterstiitzt. Im Fall des Simultaneous Multithreading stellt sich
beispielsweise eine CPU mit zwei physikalischen Kernen dem Betriebssystem als logische Quad-
Core-CPU dar. Weiterhin sind vor allem im Server-Bereich Multicore-Prozessoren mit VLIW-
Befehlssatz verfiigbar, wie beispielsweise der Intel Itanium 2.

Generell lassen sich zwei Typen von Multicore-Architekturen unterscheiden: Im Desktop-
und Server-Bereich kommen in der Regel homogene Multicore-Prozessoren zum Einsatz, bei de-
nen die Kerne aufgrund einer dquivalenten Befehissatzarchitektur (Instruction Set Architecture,
ISA)in identischer Weise programmiert werden kénnen, so dass es aus funktionaler Sicht keinen
Unterschied macht, auf welchem CPU-Kern ein Programm ausgefiihrt wird [174]. Weiterhin
sind homogene Multicore-Prozessoren in der Regel speichergekoppelt mit einem gemeinsamen
globalen Adressraum, so dass der Speicher sowie die Systemperipherie allen Kernen in glei-
cher Weise zur Verfiigung steht. In dieser Domine besitzen vor allem die Hersteller Intel und
AMD grofe Marktanteile. Im Embedded-Bereich hingegen finden vor allem heterogene Mul-
ticore-Prozessoren mit aufgabenspezifischen Kernen, bei denen Systemressourcen haufig nur
exklusiv zugeordnet sind, zunehmend Verbreitung [36]. Die Kerne konnen dabei identische,
tiberlappende oder disjunkte Befehlssatzarchitekturen aufweisen [174]. Der letztere Fall gilt bei-
spielsweise fiir den vor allem in sicherheitskritischen Automotive- Applikationen eingesetzten
Infineon TriCore TC1797, der einen RISC-Prozessor und eine weniger leistungsfahige CPU zur
Peripheriesteuerung integriert [82].
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Abbildung 2.1: Architektur eines Multicore-Prozessors am Beispiel der Intel Core Mikroarchitektur
nach [114]

Zur Anbindung des gemeinsamen Hauptspeichers in homogenen Multicore-Architekturen
gibt es vielfiltige Konzepte [146], wobei das hierarchische Design bei homogenen CMPs mit
einer geringen Anzahl an CPU-Kernen zum aktuellen Zeitpunkt die grofite Verbreitung besitzt.
Ahnlich wie bei Prozessoren mit nur einer Verarbeitungseinheit erfolgen beim hierarchischen
Design Zugrifte auf den Hauptspeicher iiber eine Hierarchie kleiner, aber schneller Zwischen-
speicher, die sogenannten Caches. Diese erzeugen die Illusion eines einzelnen Speichers in der
Dimension des preiswerten Hauptspeichers, der aber zugleich die Geschwindigkeit des kleinen
und teuren Level-1-Cache (L1-Cache) zu besitzen scheint [138]. Beziiglich der konkreten Ausge-
staltung der Cache-Hierarchie in Multicore-CPUs gibt es verschiedene Varianten, die sich im
Wesentlichen in der Anzahl der Ebenen, der Grofle der Speicher und der Art der Zuordnung
zu den CPU-Kernen unterscheiden. Abbildung 2.2 stellt die Speicherhierarchien ausgewahlter
Multicore-Prozessoren dar.

Allen diesen Varianten ist gemein, dass es mindestens eine Ebene mit Caches gibt, die jeweils
durch einen CPU-Kern exklusiv genutzt werden. Um die Nebenlaufigkeit des Systems nicht
zu stark einzuschréinken, erfolgt dabei allerdings von Seiten der Hardware kein wechselseitiger
Ausschluss von Speicherzugriffen unter den CPU-Kernen. Stattdessen kénnen Kopien eines
Speicherworts zu einem Zeitpunkt in mehreren Caches der gleichen Ebene enthalten sein. Als
Konsequenz miissen allerdings MafSnahmen zur Sicherstellung der Giiltigkeit von Speicherin-
halten ergriffen werden, so dass zu jedem Zeitpunkt durch beliebige CPU-Kerne stets aktuelle
Werte eines Speicherworts gelesen werden [172].

Ein mogliches Verfahren, um Giiltigkeitsprobleme zu verhindern, stellt dabei die Sicherstel-
lung der Cache-Konsistenz dar, bei der alle im Hauptspeicher und in den Caches vorhandenen
Kopien eines Speicherworts identisch gehalten werden. Dies erfordert jedoch ein kontinuier-
liches Durchschreiben von Anderungen auf Speicher héherer Ebene und kann somit die Sys-
temleistung signifikant beeintrachtigen. Giiltigkeitsprobleme der Daten kénnen allerdings auch
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AMD Athlon 64 X2 Intel Core 2 Duo Intel Core i7

Abbildung 2.2: Speicherhierarchien ausgewahlter Multicore-Architekturen [3, 85, 871

vermieden werden, wenn Inkonsistenzen bis zu einem gewissen Grad zugelassen werden und
lediglich die Cache-Kohdrenz garantiert wird. Diese erfordert, dass bei einem Lesezugriff auf ein
Speicherwort immer der Wert des letzten Schreibzugriffs auf eben dieses zuriickgeliefert wird.
Zu diesem Zweck wird in der Regel das sogenannte Bus Snooping angewandt, bei dem die Cache-
Logik jedes Cores am gemeinsamen Speicherbus auf Adressen lauscht, deren Inhalte derzeit im
eigenen Cache enthalten sind. Dieses Verfahren ist essentieller Bestandteil zahlreicher Cache-
Kohdrenzprotokolle wie MESI (Modified Exclusive Shared Invalid), welches beispielsweise in der
Intel Core Mikroarchitektur eingesetzt wird [117]. Das Grundprinzip des MESI-Protokolls be-
steht darin, dass eine Kopie eines Speicherworts im Fall eines Schreibzugriffs als modifiziert und
alle weiteren Kopien zugleich als invalide gekennzeichnet werden. Im Fall eines Lesezugriffs
auf eine invalide Kopie wird nun zunéchst die modifizierte Kopie in den gemeinsamen Speicher
zuriickgeschrieben und dann erneut von dort eingelesen [50]. Weiterentwickelte Varianten des
MESI-Protokolls sind unter anderem das MOESI-Protokoll, das Bestandteil der AMD64-Mi-
kroarchitektur ist [4] und das MESIF-Protokoll, das von Intel in Prozessoren mit der Nehalem-
Mikroarchitektur eingesetzt wird [86].

Findet zwischenzeitlich infolge einer zu geringen Cache-Dimensionierung keine Verdrin-
gung des Cache-Inhalts statt, beschrinkt sich in hierarchischen Multicore-Architekturen der
Datenaustausch zwischen Anweisungsfolgen, die auf dem gleichen CPU-Kern ausgefiihrt wer-
den, auf das Schreiben und Lesen des dem entsprechenden Core exklusiv zugeordneten LI-
Cache. Im Gegensatz dazu miissen beim Datenaustausch zwischen Anweisungsfolgen, die auf
verschiedenen CPU-Kernen ausgefiithrt werden, die Daten in den Hauptspeicher oder mindes-
tens in einen langsameren Cache der niedrigsten Stufe, der den beteiligten Kernen gemeinsam
zur Verfiigung steht, zuriickgeschrieben werden, bevor sie vom Empfanger gelesen werden kon-
nen. Im Fall des Intel Core 2 Duo wire dies mindestens der L2-Cache. Das damit verbundene
Kopieren der Daten zwischen den Caches verschiedener Stufen und gegebenenfalls dem Haupt-
speicher erh6ht dabei allerdings nicht nur die Latenz der Kommunikation, sondern verursacht
auch eine signifikante Systemlast in Form von Wartezyklen in der Instruktions-Pipeline der CPU
(Pipeline Stalls) [74]. Ein besonders hoher Performanzverlust ist dabei beim sogenannten Cache
Ping-Pong festzustellen. In diesem Szenario wird von zwei unterschiedlichen CPU-Kernen zy-
klisch und wechselseitig auf den gleichen Wert zugegriffen, der infolgedessen kontinuierlich
zwischen den jeweils Core-lokalen Caches ausgetauscht werden muss [50]. Zu beachten ist,
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dass dieser Effekt auch dann auftritt, wenn beide Cores auf unterschiedliche Werte zugreifen,
die aber in der gleichen Cache-Line liegen. Dies wird als False Sharing bezeichnet [23].

Generell sind Multicore-Architekturen von sogenannten Manycore-Prozessoren abzugren-
zen, zu denen entsprechend heute {iblicher Klassifikationen in der Regel CPUs mit 32 und mehr
Kernen gezdhlt werden. Bei derartigen Prozessoren, wie beispielsweise einem von Intel im Rah-
men der Tera-scale Computing Initiative entwickelten Teraflop-Chip mit 80 CPU-Kernen [73],
wird statt einer hierarchischen Speicherarchitektur in der Regel ein sogenanntes Network-on-
Chip (NoC) mit entsprechendem Routing eingesetzt, da dieses die entsprechenden Anforderun-
gen besser erfiillt [146]. Aktuell prognostizieren die Chip-Hersteller fiir die ndchste Dekade alle
zwei Jahre eine Verdopplung der Anzahl der CPU-Kerne pro Chip, was auf die Verfiigbarkeit
von CPUs mit mehreren hundert oder tausend Kernen im Jahr 2020 schlieflen lie8e [174]. Al-
lerdings warnen kritische Stimmen bei derartigen Prozessoren vor einem betréchtlichen, von
mehreren Einflussgroflen abhéngigen Anteil an sogenanntem Dark Silicon in Form von CPU-
Kernen, die aufgrund von Beschrankungen in der Leistungsaufnahme des Prozessors und der
Parallelitdt der Anwendungen nicht genutzt werden kénnen [51].

2.3 Steuerungstechnik

Generell lassen sich zwei wesentliche Voraussetzungen fiir jegliche Art der Automatisierung
definieren: Die Mechanisierung der Anlagen und die Steuerungstechnik [181]. Dabei werden
unter dem Begrift der Steuerungstechnik alle Aufgaben der Speicherung, Verarbeitung und
Ubertragung von Daten zusammengefasst, die mit der Ansteuerung von Aktoren einer Maschi-
ne in Zusammenhang stehen [181]. Ausgewiéhlte Beispiele fiir Maschinen und somit typische
Einsatzszenarien industrieller Automatisierungstechnik zeigt Abbildung 2.3.

2.3.1 Topologische Struktur einer Steuerung

Eine Maschinensteuerung umfasst tiblicherweise verschiedene Funktionsbereiche mit jeweils
spezifischen Aufgaben. In Anlehnung an [129] sind dabei entsprechend der Darstellung in
Abbildung 2.4 folgende Funktionsbereiche hervorzuheben:

o Wihrend Pumpen und Ventile die Aktoren der hydraulischen und pneumatischen Au-
tomatisierung darstellen, nehmen in der elektrischen Automatisierung Motoren unter-
schiedlicher Bauart diese Aufgabe wahr. Die Ansteuerung der Motoren erfolgt dabei
durch sogenannte Antriebsregler (Drive Controls, DCs), welche die Regelung und das fir
die Spannungsversorgung verantwortliche Leistungsteil integrieren. Ublicherweise wird
in Maschinen zur Regelung jedes Motors ein dedizierter Antriebsregler eingesetzt, der
inzwischen meist digital realisiert ist und somit iiber einen Mikroprozessor verfiigt. Dies
hat dazu gefiihrt, dass Funktionen wie die Grenzwert- und Verfahrbereichsiiberwachung
zunehmend von der Steuerung in den Antriebsregler verlagert werden [180].

o Als Verkniipfungssteuerung wird eine boolesche Verkniipfung von Eingangssignalen zu
Ausgangssignalen bezeichnet, wihrend eine Ablaufsteuerung eine Schrittkette mit Schalt-
bedingungen und schrittspezifischen Aktionen realisiert [69, 157, 181]. Moderne Steue-
rungen realisieren beide Varianten nicht mehr mittels logisch verkntipfter Schaltkreise,

11
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Abbildung 2.3: Anwendungsfelder industrieller Automatisierung: Flexodruckmaschine (1), Verpa-
ckungsmaschine (2) und Vertikaldrehmaschine (3) (Bilder: © Bosch Rexroth AG 2014).
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sondern durch entsprechende Instruktionssequenzen, die durch eine speicherprogram-
mierbare Steuerung (SPS), im Englischen als (Programmable) Logic Control (PLC/LC) be-
zeichnet, in zyklischer Weise ausgefiihrt werden. Richtlinien zur Programmierung einer
SPS sind in der Norm IEC 61131-3 [132] definiert, die von den Programmiersystemen der
SPS-Hersteller in einem jeweils zu dokumentierenden Umfang erfiillt werden [90]. Zu
den normierten Programmiersprachen zahlen dabei unter anderem der an eine Hochspra-
che angelehnte Strukturierte Text (ST) oder der von elektrischen Schaltpldnen inspirierte
Kontaktplan (KOP). Die Programmierung wird dabei oft durch den Einsatz logischer
Programmeinheiten in Form sogenannter Funktionsbausteine unterstiitzt, die vom Steue-
rungshersteller zur Verfiigung gestellt werden.

o Die Aufgabe der Bewegungssteuerung (Motion Control, MC) besteht darin, die Verfahrbe-
wegungen der Motoren einer Maschine entsprechend eines vorgegebenen Programms
zu steuern. Die Art der Programmierung ist dabei vom jeweiligen Maschinentyp ab-
héngig. Im Fall von Werkzeugmaschinensteuerungen (Computerized Numerical Controls,
CNCs) wird beispielsweise die Kontur des zu fertigenden Werkstiicks durch sogenann-
te NC-Programme beschrieben, wiahrend in Robotersteuerungen (Robot Controls, RCs)
meist herstellerspezifische Sprachen Anwendung finden. Im Bereich der sogenannten
allgemeinen Automatisierung, wie beispielsweise der Steuerung von Druck- und Verpa-
ckungsmaschinen, werden zudem héufig SPS-Funktionsbausteine zur Beschreibung von
Achsbewegungen eingesetzt. In der Regel wird zur Steuerung eines Motors eine soge-
nannte kaskadierte Regelung, bestehend aus Strom-, Drehzahl- bzw. Geschwindigkeits-
und Lageregler, eingesetzt, wobei diese Regelkreise je nach Ausfithrung entweder im An-
triebsregler oder in der Bewegungssteuerung geschlossen werden [180].

o Die Benutzerschnittstelle (Human Machine Interface, HMI) stellt alle Funktionen bereit,
die von den verschiedenen Benutzergruppen einer Maschine, wie den Maschinenbedie-
nern oder den Inbetriebnehmern, zur Durchfithrung ihrer Aufgaben benétigt werden.
Dazu zihlt neben der Simulation und Implementierung von Bearbeitungsprogrammen
auch die Diagnose und Wartung der Maschine [141]. Die HMI basiert heute in der Regel
auf der graphischen Benutzeroberfliche eines Standardbetriebssystems wie beispielsweise
Microsoft Windows.

Diese verschiedenen Funktionsbereiche sind in der Regel nicht zentral, sondern durch eine Viel-
zahl dezentraler, entsprechend vernetzter Hardware-Komponenten realisiert. Eine mogliche
physikalische Topologie einer automatisierungstechnischen Steuerung zeigt Abbildung 2.4 am
Beispiel typischer Komponenten der Firma Bosch Rexroth. Hier sind sowohl die Bewegungs-
steuerung als auch die SPS auf einem zur Hutschienenmontage geeigneten Controller kompak-
ter Baugrofle integriert. Die HMI ist hingegen in abgesetzter Form als PC mit integriertem
Bildschirm realisiert, der tiber eine Ethernet-Schnittstelle mit der Steuerung kommuniziert. Es
gibt allerdings Topologien, bei denen auch die Steuerungsfunktionen in die HMI integriert
sind, so dass auf einen dedizierten Controller verzichtet werden kann. Die Anbindung der An-
triebsregler und der E/A-Module an die Steuerung erfolgt in beiden Féllen mittels sogenannter
Feldbusse, die einen zyklischen Datenaustausch zwischen den Teilnehmern unter Echtzeitbe-
dingungen erméglichen. Diese Forderung impliziert neben der garantierten Ubertragung die
strikte Einhaltung enger zeitlicher Schranken, die durch die konfigurierte Zykluszeit des Feld-
busses vorgegeben werden; typische Werte liegen hier im Bereich weniger Millisekunden oder

13



Kapitel 2: Grundlagen

=

=

Cl=]
-—

{¥I -

-1 -f IS
—

= Ethernet ﬁ -
Gemeinsamer Speicher Q) é

= Feldbus (Sercos)

Abbildung 2.4: Logische und physikalische Topologie einer automatisierungstechnischen Steuerung
am Beispiel von Komponenten der Firma Bosch Rexroth. Zu den Funktionsbereichen zdhlen die Benut-
zerschnittstelle (HMI), die Bewegungssteuerung (MC), die speicherprogrammierbare Steuerung (LC)
und die Antriebsregler (DC;, DC;, DGC3) (Bilder: © Bosch Rexroth AG 2014).

darunter [190]. Im Rahmen der Kommunikation zwischen der Steuerung und den Antriebsreg-
lern werden tiber den Feldbus je nach Ausfithrung der kaskadierten Regelung Strom-, Drehzahl-
bzw. Geschwindigkeits- oder Lagesollwerte tibertragen [180].

2.3.2 Firmware-Architektur einer Steuerung

Zu den wesentlichen Herausforderungen einer automatisierungstechnischen Steuerungs-Firm-
ware zdhlt in der Regel die bereits im vorherigen Abschnitt erwédhnte Integration verschiedener
Funktionsbereiche der Steuerungstechnik. Diese lassen sich wiederum in einzelne Funktionen
untergliedern, die sich durch stark heterogene Priorititen und Zeitanforderungen auszeichnen.
So umfassen im Fall einer Werkzeugmaschinensteuerung die Logik- und Bewegungssteuerung
unter anderem die folgenden Funktionen [53, 181]:

« Da die Werkstiickkontur mittels eines beispielsweise geméafd DIN 66025 [130, 131] erstell-
ten NC-Programms beschrieben wird, ist dieses zunéchst zu parsen und zu interpretieren.
Dies ist die Aufgabe der Satzaufbereitung, die das Programm einer syntaktischen Analyse
unterzieht und in die entsprechende interne Struktur der Steuerung transformiert.

o Im Rahmen der Satzvorbereitung findet die sogenannte Geometriedatenverarbeitung statt,
die neben der Geschwindigkeitsfithrung geometrische Transformationen und Korrektu-
ren wie die Nullpunktverschiebung oder Werkzeugradiuskorrekturen umfasst. Die Auf-
gabe der Geschwindigkeitsfithrung besteht bei der Bearbeitung des Werkstiicks in der
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Anpassung der Vorschubgeschwindigkeit an die Randbedingungen der Maschine, wie
beispielsweise Dynamikbegrenzungen der Antriebe. Dabei erfolgt haufig auch ein Look-
Ahead auf spitere NC-Sitze, um die Geschwindigkeitsfithrung weiter zu optimieren.

« Die Aufgabe der Interpolation besteht in der Uberfithrung der zu verfahrenden Achsbe-
wegungen in zeitdiskrete Lagesollwerte, die schliellich an die Antriebe weitergegeben
werden. Zu diesem Zweck werden unterschiedliche Interpolationsarten wie die Geraden-,
Kreis- oder Spline-Interpolation eingesetzt. Dabei ist eine achsspezifische Zerlegung der
Bewegung zu leisten, die in einer synchronisierten Bewegung abhingiger Achsen resul-
tiert. Kritisch ist im Rahmen der Interpolation, dass die Sollwerte zwingend in einem
definierten Takt vorgegeben werden miissen, der wiederum durch die konfigurierte Zy-
kluszeit des Feldbusses determiniert wird. Das Zeitintervall zwischen zwei Sollwertvor-
gaben wird dabei als Interpolationstakt (IPO-Takt) bezeichnet.

o Eine SPS wird im Kontext von Werkzeugmaschinen als Anpasssteuerung bezeichnet, da
sie maschinenunabhingige Funktionen einer CNC in maschinenspezifischer Weise reali-
siert. Zu diesen zahlen beispielsweise Sicherheitsfunktionen wie die Uberwachung von
Schutztiirverriegelungen sowie die Steuerung von Werkzeug- und Werkstiickwechseln
oder Kiihl- und Schmiermittelzuschaltungen.

o Zu den Hintergrunddiensten zahlen unter anderem von der Steuerung bereitgestellte Ser-
ver, wie beispielsweise FTP fiir den Zugriff auf das steuerungsinterne Dateisystem oder
OPC-UA zum Austausch von Prozessdaten mit der Betriebsleitebene. Weitere Dienste
sind die Datenaufbereitung fiir die Visualisierung oder die Uberwachung von Maschi-
nenfunktionen.

Zusammenfassend definiert eine Automatisierungs-Firmware somit eine Vielzahl verschie-
dener und in der Regel kooperierender Ausfithrungsfaden. Dabei handelt es sich sowohl um
hochpriore, periodische respektive sporadische Aufgaben mit harten Echtzeitanforderungen als
auch um aperiodische Hintergrundaufgaben geringer Prioritét, die nur die Einhaltung weicher
Echtzeitbedingungen erfordern.

2.4 Betriebssysteme

Im Gegensatz zu einfachen Anwendungen kann bei komplexen, mehrfadigen Applikationen
wie der im vorherigen Abschnitt geschilderten Steuerungs-Firmware die Verwaltung der meist
zahlreichen Ressourcen und Ausfiithrungsfaden in der Regel nicht mehr unter vertretbarem Auf-
wand im Rahmen der Applikationsentwicklung geleistet werden. Stattdessen empfiehlt es sich,
derartige Aufgaben einem Betriebssystem zu tiberlassen. Tanenbaum [168] definiert dabei als
die wesentlichen Aufgaben eines Betriebssystems die Bereitstellung einer sauberen Hardware-
Abstraktion fiir den Applikationsentwickler und die Verwaltung der Hardware-Ressourcen.
Ein Betriebssystem wird als Echtzeitbetriebssystem (Real-Time Operating System, RTOS) be-
zeichnet, wenn das Design des Systems auf die Einhaltung vorgegebener Reaktionszeiten ausge-
richtet ist. Zu diesem Zweck definieren Tasks ihre Zeitanforderungen meist in Form von Dead-
lines, bis zu denen die Aufgabe erledigt sein muss. Zu unterscheiden sind dabei Aufgaben mit
weichen Echtzeitbedingungen, bei denen das Uberschreiten einer Deadline zwar unerwiinscht,
aber teilweise akzeptabel ist und Aufgaben mit harten Echtzeitbedingungen, bei denen ein sol-
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cher Fall unter allen Umstinden vermieden werden muss. Eine alternative Strategie zur Defini-
tion von Zeitanforderungen in einem Echtzeitbetriebssystem stellen sogenannte Time/Utility-
Functions (TUFs) dar. Dabei wird der durch die Erledigung einer Aufgabe fiir das Gesamtsystem
erzielte Nutzen statt iiber eine Deadline in generalisierter Form als frei definierbare Funktion
iber dem Zeitpunkt, zu dem die Aufgabe abgeschlossen wird, definiert [108]. Generell sind
in Echtzeitbetriebssystemen Schutzmafinahmen wie zum Beispiel die Kontrolle von Ressour-
cenzugriffen meist gering ausgeprigt, da sich entsprechende Mechanismen nur selten ohne
Seiteneffekte auf die Systemreaktivitit realisieren lassen [190].

Als Standardbetriebssystem (General Purpose Operating System, GPOS) werden hingegen
meist Desktop-Betriebssysteme bezeichnet, die stets von nur einem Anwender gleichzeitig ge-
nutzt werden. Somit muss ein Standardbetriebssystem alle Funktionen bieten, die im Rahmen
von typischerweise an einem Desktop-Computer durchgefiihrten Arten der Datenverarbeitung
benotigt werden. Da hierbei durch den Anwender beliebige Applikationen zur Laufzeit dyna-
misch nachgeladen werden kénnen, ist der Schutz von Betriebsmitteln vor Zugriffen unberech-
tigter Anwendungen ein essentielles Entwurfsziel.

2.4.1 Basismechanismen

Mit Ausnahme von Interrupts wird jeder durch ein Betriebssystem ausgefiihrte sequentielle
Kontrollfluss durch eine Task reprasentiert. Gangige Betriebssysteme definieren mindestens
drei Zustinde, in denen sich eine Task zur Laufzeit des Systems befinden kann: Running, Ready
und Blocked [168]. Eine Task befindet sich dabei im Zustand Running, wenn sie gerade auf
der CPU oder einem CPU-Kern ausgefiihrt wird, wahrend eine Task im Zustand Ready vom
Betriebssystem-Scheduler nicht zur Ausfithrung gebracht wird, da die CPU gegenwirtig durch
eine oder mehrere andere Tasks belegt ist. Ist eine Task Blocked, so ist diese im Gegensatz zu
einer Task im Zustand Ready selbst bei einer nicht blockierten CPU nicht ausfithrungsbereit,
da sie auf ein Ereignis oder Betriebsmittel wartet. Die moglichen Ubergiinge zwischen den Task-
Zustanden zeigt Abbildung 2.5.
Im Bereich von Echtzeitsystemen werden meist folgende Task-Typen unterschieden [94]:

o Periodische Tasks, die zu regelméflig wiederkehrenden Zeitpunkten ausfithrungsbereit
werden und harten Echtzeitbedingungen mit periodischer Deadline geniigen miissen.

o Aperiodische Tasks, die zu unregelmafligen Zeitpunkten ausfithrungsbereit werden, dann
jedoch keinen harten Echtzeitanforderungen unterliegen.

o Sporadische Tasks, die zu unregelméfligen Zeitpunkten ausfithrungsbereit werden und
dann harten Echtzeitbedingungen geniigen miissen.

Géngige Prozessoren definieren hiufig unterschiedliche Privilegierungsstufen; im Fall von
Intel-CPUs werden diese als Ringe bezeichnet. In der Regel sind vier Stufen im Bereich von
Ring 0 (Supervisor Mode) bis Ring 3 (User Mode) definiert, die sich beziiglich der Menge der
in der jeweiligen Privilegierungsstufe ausfithrbaren Instruktionen unterscheiden [124]. So sind
im User Mode beispielsweise keine die Konfiguration des virtuellen Speichermanagements be-
treffenden Instruktionen zuléssig. Betriebssysteme kénnen nun fiir jede Task den Ring der
Ausfithrung und auf diese Weise deren Rechte definieren. Wahrend Windows und Linux die
Ringe 0 und 3 nutzen, laufen unter Echtzeitsystemen zugunsten geringerer Reaktionszeiten und
eines geringeren Overheads héufig alle Tasks mit den vollen Rechten des Ring 0. Generell wird
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Abbildung 2.5: Uberginge zwischen den Task-Zustidnden Running, Ready und Blocked: (1) Task
wartet auf Ereignis. (2) Scheduler wéhlt andere Task zur Ausfiihrung. (3) Scheduler wahlt diese Task
zur Ausfiihrung. (4) Erwartetes Ereignis liegt vor [168].

ein Wechsel der Privilegierungsstufe von den Ringen 1bis 3 in den Ring 0 mittels eines sogenann-
ten Trap ausgeldst, der wiederum die Konsequenz eines Aufrufs einer Betriebssystemfunktion
durch eine Task mittels eines Systemaufrufs (Systemcall, Syscall) ist. Die Menge der von einem
Betriebssystem zur Verfiigung gestellten Syscalls bildet schliefilich zusammen mit den im User
Mode ausfiihrbaren CPU-Instruktionen die sogenannte Bindgrschnittstelle (Application Binary
Interface, ABI) [161].

Um ein kooperatives Multitasking zu ermoglichen, stellen Betriebssysteme verschiedene Me-
chanismen zur Kommunikation und Synchronisation zwischen Prozessen bereit. Diese Mittel
der Interprozesskommunikation und -synchronisation umfassen beispielsweise bei UNIX-basier-
ten Systemen Pipes, Messages, Semaphore, Signale und Shared Memory [162]. Zu unterscheiden
sind dabei Kommunikationsmechanismen der direkten Art, bei denen der Sender den Empfan-
ger explizit definiert und der indirekten Art, bei denen der Sender eine Nachricht ohne Angabe
eines Empfingers einem Medium {ibergibt [184].

2.4.2 SMP-Betriebssysteme

Beim Task-Scheduling auf Multicore-Prozessoren gibt es neben der temporalen Dimension
zusitzlich die rdumliche Dimension in Form des CPU-Kerns, auf dem eine Task ausgefiihrt
wird. Ein Betriebssystem, das in der Lage ist, Tasks auf unterschiedlichen CPU-Kernen zu
verwalten, wird als SMP-Betriebssystem (Symmetric Multiprocessing-Betriebssystem) bezeichnet.
Dabei liegt auch das Betriebssystem selbst als eine Menge unabhéngiger Prozesse vor, die parallel
auf den CPU-Kernen ausgefithrt werden [20].

Beim Scheduling eines SMP-Systems lassen sich generell statische Verfahren mit einer zum
Entwicklungszeitpunkt geplanten Ausfiihrung der Tasks und dynamische Verfahren, bei denen
die Planung zur Laufzeit des Systems erfolgt, unterscheiden. Als Varianten des dynamischen
Schedulings in SMP-Systemen sind das partitionierte Scheduling und das globale Scheduling
verbreitet [13]. So erfolgt beim partitionierten Scheduling eine statische Zuordnung der Tasks
zu den CPU-Kernen und somit nur ein lokales dynamisches Scheduling. Dieses Verfahren wird
héufig in Echtzeitsystemen eingesetzt, da sich auf diese Weise ein besser vorhersagbares und
analysierbares Systemverhalten erzielen lasst [126]. Weiterhin verhindert ein partitioniertes
Scheduling bei Task-Unterbrechungen Migrationen auf andere CPU-Kerne, in deren Folge die
bendtigten Daten zunichst in die lokalen Caches nachgeladen werden miissten. Dabei ist zwar
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in einem stark ausgelasteten System der Overhead einer Unterbrechung und Fortsetzung der
Task-Ausfithrung auf dem gleichen CPU-Kern nahezu identisch zu dem einer Migration, da
hier meist bereits bei einer kurzen Unterbrechung der Ausfithrung die Cache-Inhalte verdrangt
werden. Dies kann jedoch bei einer geringen Systemlast in der Regel vermieden werden und
fithrt hier zu einem signifikant geringeren Overhead, wenn eine Task auf dem Kern fortgesetzt
wird, auf dem sie zuvor unterbrochen wurde [19]. Ein partitioniertes Scheduling hat dariiber
hinaus noch einen positiven Effekt auf den Implementierungsaufwand und somit auf die Effizi-
enz der Parallelisierung: Auf die Sicherstellung der echt parallelen Ausfiihrbarkeit zweier Tasks
kann im Fall eines partitionierten Schedulings genau dann verzichtet werden, wenn beide dem
gleichen CPU-Kern zugeordnet werden. Dies ist méglich, da diese Tasks dann quasiparallel,
aber nicht echt parallel ausgefithrt werden kénnen. Als Konsequenz wird ein partitioniertes
Scheduling gerne als Briicke von einem Singlecore- auf ein Multicore-System genutzt. Zu be-
achten ist allerdings, dass die optimale Partitionierung der Tasks ein sogenanntes Bin-Packing-
Problem darstellt und als solches NP-schwer ist. Zudem gibt es Task-Systeme, fiir die ein par-
titioniertes Scheduling nicht méglich ist [39]. Beim globalen Scheduling wird hingegen eine
zweidimensionale Ausfiihrungsplanung durchgefiihrt, indem zusétzlich zu den Ausfiihrungs-
zeitpunkten einer Task auch stets der jeweilige CPU-Kern neu bestimmt wird [168]. Ein globales
Scheduling kann unter Umstianden zu besseren Lastverteilungen fiithren als ein partitioniertes
Scheduling, da die beim partitionierten Scheduling méglichen Idle-Zustidnde eines Cores bei
einem gleichzeitigen Warten ausfiihrungsbereiter Tasks auf einem anderen Core verhindert
werden. Allerdings ist jede Migration einer Tasks zwischen CPU-Kernen mit einem Overhead
fiir das Befiillen des Cache des neuen Cores verbunden [71], so dass eine haufige Migration die
Systemperformanz beeintrichtigen kann.

Ein weiterer, fiir SMP-Betriebssysteme spezifischer Aspekt ist die Synchronisation und Kom-
munikation iiber Kerngrenzen. Um Ereignisse und Informationen im System asynchron zwi-
schen CPU-Kernen zu propagieren, setzen SMP-Betriebssysteme in der Regel sogenannte Inter-
Processor Interrupts (IPIs) ein [26]. Diese konnen mittels des lokalen Interrupt-Controllers (Lo-
cal Advanced Programmable Interrupt Controller, Local-APIC) eines CPU-Kerns generiert und
tiber den APIC Bus an einen spezifischen anderen CPU-Kern signalisiert werden, um dort bei-
spielsweise ein Rescheduling zu veranlassen. Ein in diesem Zusammenhang haufiges Szenario
istin Abbildung 2.6 dargestellt: Eine Task auf dem CPU-Kern 1 hat zu einem fritheren Zeitpunkt
synchron eine Message aus einer Message-Queue abgefragt, die allerdings noch leer war. Als
Konsequenz wurde die entsprechende Task daraufhin in den Zustand Blocked versetzt. Nun
sendet eine weitere Task auf Kern 0 eine Message an eben diese Queue, worauthin die Emp-
tanger-Task zundchst Ready wird und darauthin vom Betriebssystem-Scheduler in den Status
Running versetzt wird. Zu erkennen ist dabei der zur Signalisierung genutzte IPI auf Kern 1.

2.5 Parallele Programmierung

2.5.1 Entwicklung paralleler Software

Um Multicore-CPUs in addquater Weise zu nutzen, ist, wie in Abschnitt 2.2 beschrieben, eine
auf Taskebene parallel ausfithrbare Software erforderlich, welche die einzelnen CPU-Kerne mit
jeweils separaten Kontrollfliissen versorgen kann. Ein moglicher Weg zu einem derart parallelen
System besteht darin, dieses von Grund auf neu zu entwerfen und zu implementieren, wobei im
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Abbildung 2.6: Inter-Processor Interrupt (IPl) im Echtzeitbetriebssystem Wind River® VxWorks®

Bereich eingebetteter Systeme haufig Verfahren des sogenannten Model Driven Software Deve-
lopment (MDSD) angewandt werden. Beim modellzentrierten Ansatz werden dabei sogar formal
beschriebene Struktur- und Verhaltensspezifikationen von Software in automatisierter Weise
in lauffahigen Code tiberfiithrt [37]. Derartige Verfahren bilden die Grundlage einer Vielzahl
kommerzieller Tools, wie beispielsweise IBM Rational Rhapsody [81], MATLAB/Simulink [116]
oder ASCET [52]. Die modellbasierte Entwicklung fand in den letzten Jahren vor allem im Be-
reich paralleler Systeme zunehmend Verbreitung, da formale Notationen wie UML oder SysML
eine vereinfachte Spezifikation paralleler Abldufe versprechen. Eine weitere Alternative fiir
eine Neuimplementierung, die vereinzelt auch im Bereich eingebetteter Systeme Anwendung
findet [167], ist der Einsatz funktionaler Programmiersprachen [146] wie Haskell, die sich durch
eine implizite Parallelitdt auszeichnen.

Umfangreiche und langjahrige Investitionen in bestehende Software schliefien jedoch gerade
bei komplexen und anspruchsvollen Systemen in der Regel eine vollstindige Neuentwicklung
aus okonomischen Griinden aus. Die Alternative besteht deshalb in den meisten Fallen in
der Parallelisierung der bestehenden, imperativ implementierten Applikation, wobei ein qua-
siparalleles Multitasking-System mit nebenldufigen Tasks und Interrupts hierfiir die idealen
Voraussetzungen bietet. Der Vorteil eines solchen Systems besteht darin, dass dessen Funk-
tionalitat bereits in eine Menge nebenléufig ausfithrbarer Kontrollfliisse partitioniert ist. Die
Parallelisierung eines quasiparallelen Systems fiir Multicore-CPUs erfolgt schlief3lich, indem
die Tasks und Interrupts in geeigneter Weise auf die verfiigbaren CPU-Kerne verteilt werden,
wobei allerdings zunichst die im nachfolgenden Abschnitt beschriebenen Voraussetzungen zu
schaffen sind.

Zeichnet sich das bestehende System hingegen durch eine fehlende oder noch nicht zufrie-
denstellende Nebenldufigkeit aus, ist zundchst dessen Aufspaltung in eine ausreichende Menge
nebenlaufiger Kontrollfliisse erforderlich. Wahrend Parallelitit auf Daten- und Instruktionsebe-
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ne durch geeignete Compiler oder durch die CPU selbst zur Laufzeit extrahiert werden kann,
konnten bislang trotz intensiver Forschung keine zufriedenstellenden Verfahren zur automa-
tischen Parallelisierung auf Taskebene entwickelt werden [146]. Somit muss dieser Vorgang
entweder manuell oder semiautomatisch durchgefiihrt werden. Im manuellen Fall muss jeder
Aspekt der Parallelisierung, wie die Generierung, Kommunikation und Synchronisation der
Tasks, durch den Entwickler selbst organisiert und implementiert werden. Im semiautomati-
schen Fall hingegen werden diese Aufgaben zwar durch Bibliotheken wie OpenMP [48] oder
Cilk [22] ibernommen, die vorbereitenden Mafinahmen fiir eine Parallelisierung durch den
entsprechenden Compiler sind allerdings dennoch durch den Entwickler in Form von teils
umfangreichen Quellcode-Annotationen zu leisten.

2.5.2 Paradigmen paralleler Programmierung

Bereits bei der Implementierung quasiparalleler Programme fiir Architekturen mit gemein-
samem Speicher sind einige potentielle Fallstricke zu umgehen: Wahrend Codesequenzen in
einem einfadigen (single-threaded) System ohne Interrupts immer unterbrechungsfrei ausge-
fithrt werden, gilt diese Annahme bereits in quasiparallelen Systemen nicht mehr, da Tasks
jederzeit suspendiert und zu einem spiteren Zeitpunkt fortgefiihrt werden kénnen. In echt
parallelen Systemen ist dariiber hinaus sogar die gleichzeitige Ausfithrung von Tasks moglich.
Um ein dadurch verursachtes Fehlverhalten des Systems zu vermeiden, gibt es in parallelen und
quasiparallelen Systemen folgende Strategien:

o Multilaterale (mehrseitige) Synchronisation: Die Task-Praemption und die gleichzeitige
Task-Ausfiihrung stellen eine Fehlerquelle dar, wenn Tasks gemeinsame Ressourcen nut-
zen. Um dabei konsistente Systemzustinde zu gewéhrleisten, miissen Transaktionen auf
diesen Ressourcen in der Regel unter einem wechselseitigen Ausschluss aller beteiligten
Tasks ausgefithrt werden. Die entsprechenden Codesequenzen werden dabei als kriti-
sche Abschnitte (Critical Sections) bezeichnet. Mittels geeigneter Synchronisationsmecha-
nismen wie Spinlocks oder Semaphoren ldsst sich der Eintritt in kritische Abschnitte
wechselseitig verriegeln: Der entsprechende Abschnitt kann erst dann durch eine Task
betreten werden, wenn sich keine andere darin befindet. Andernfalls findet ein aktives
respektive passives Warten statt.

Wiedereintrittsfihigkeit (Reentrancy): Kann eine Funktion vor dem Ende ihrer Ausfith-
rung bereits ein weiteres Mal aufgerufen werden, so ist dies genau dann problematisch,
wenn diese auf gemeinsam genutzte Variablen oder Ressourcen zugreift [58]. In diesem
Fall ist die Wiedereintrittsfahigkeit der Funktion sicherzustellen, indem diese entweder
auf lokalen Kopien von Daten arbeitet oder Zugriffe auf globale Daten synchronisiert
werden.

Zudem ist in nebenldufigen Programmen an ausgewihlten Stellen die Reihenfolge der Task-
Ausfithrung zu koordinieren. Dies ist erforderlich, wenn zwei Tasks kausal voneinander abhén-
gig sind, da die Ausfithrung einer Task das Resultat einer anderen Task erfordert. Diese Art
der Synchronisation wird als unilaterale (einseitige) Synchronisation oder Bedingungssynchro-
nisation bezeichnet. Eine besondere Form der einseitigen Synchronisation ist die sogenannte
Barrierensynchronisation. Hier wartet eine Gruppe von Tasks an einer Barriere, bis diese von
allen Tasks der Gruppe erreicht wurde.
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Selbst ein System, welches in quasiparalleler Weise fehlerfrei ausgefithrt wird, kann im Fall
einer echt parallelen Ausfithrung durch eine Verteilung der bestehenden Tasks auf die Kerne
einer Multicore-CPU zu Problemen wie Race Conditions oder Deadlocks fithren. So wird in
quasiparallelen Systemen unter Umstédnden auf die Implementierung expliziter mehrseitiger
Synchronisationen oder wiedereintrittsfahiger Funktionen verzichtet. Stattdessen wird mittels
Methoden wie dem voriibergehenden Sperren von Interrupts und Kontextwechseln eine unter-
brechungsfreie Ausfithrung kritischer Abschnitte und somit in impliziter Weise der wechselsei-
tige Ausschluss sichergestellt. In SMP-Systemen sind derartige Sperrmechanismen aufgrund
der echt parallelen Task-Ausfithrung hingegen nicht geeignet, um einen wechselseitigen Aus-
schluss zu erzwingen und wirken aus diesem Grund hier in der Regel nur auf spezifische CPU-
Kerne [20]. Weiterhin werden in quasiparallelen Systemen bei der Implementierung nicht selten
Annahmen tiber die Task-Ausfithrung getroffen. So kann hier die Ausfithrung von Interrupts
ebenso wie die Ausfithrung der hochstprioren Task als atomar beziiglich anderer Tasks ange-
nommen werden. Aulerdem kann im Fall eines Verzichts auf ein Zeitscheiben-Scheduling die
Ausfiihrung von Tasks gleicher Prioritdt als unterbrechungsfrei zueinander gelten. Auch diese
Annahmen gelten in einem echt parallelen System nicht mehr, so dass bei quasiparallelen Sys-
temen gegebenenfalls noch umfangreiche Anpassungen erforderlich sind, um eine fehlerfreie
echt parallele Ausfithrung zu gewéhrleisten.

2.6 Modellierung

Die Motivation zur Modellierung eines Systems besteht darin, dass die zur Analyse des System-
verhaltens erforderlichen Modifikationen des realen Systems entweder nicht moglich oder im
erforderlichen Umfang zu aufwindig beziehungsweise zu teuer sind [106]. Andernfalls kénnte
man auf eine Modellierung verzichten, da diese immer die Herausforderungen einer Modellva-
lidierung mit sich bringt.

Generell werden physikalische Modelle, wie beispielsweise ein miniaturisierter Nachbau, und
mathematische Modelle, die ein System mittels logischer und quantitativer Relationen beschrei-
ben, unterschieden. Die Untersuchung eines mathematischen Modells kann dabei entweder
analytisch oder simulativ erfolgen. Eine analytische Untersuchung wird zwar im Allgemeinen
bevorzugt, ist allerdings hdufig aufgrund einer zu hohen Systemkomplexitat nicht méglich. Zur
analytischen Untersuchung besonders geeignet sind Modelle, die auf Graphen basieren. Diese
zeichnen sich durch folgende Eigenschaften aus [92]:

o Modelle bilden meist Objekte und deren Beziehungen zueinander ab. Dies ist in Graphen-
modellen mittels Knoten und Kanten in sehr intuitiver Weise méglich.

o Graphenmodelle sind mathematisch prizise, da sie auf Relationen basieren. Somit ist im
Rahmen der Modellanalyse die formale Ableitung vielféltiger Eigenschaften moglich.

o Auf Graphen basierende Modelle lassen sich systematisch als Datenstrukturen implemen-
tieren. Zudem existieren effiziente Algorithmen zur Analyse und Visualisierung.

Eine algorithmische Analyse erfordert allerdings zunéchst die Implementierung als Computer-
modell. Der Prozess der Generierung von Simulationsmodellen ist nach Sargent [154] in der
einfachen Form entsprechend Abbildung 2.7 definiert, kann aber auf analytisch auswertbare
Modelle iibertragen werden: Zunichst wird auf Basis des realen Systems (Problem-Entitit) ein
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Abbildung 2.7: Einfaches Vorgehensmodell der Modellierung nach Sargent [154]

konzeptuelles Modell erstellt, welches schlieSlich in ein Computermodell tiberfiihrt wird. Dieses
dient schliellich der modellbasierten Untersuchung des Realsystems. Im Rahmen der konzep-
tuellen Validierung ist dabei der Nachweis zu erbringen, dass das Modell fiir die gewiinschte
Systemanalyse geeignet ist, wahrend die Verifikation des Computermodells die Verifikation der
Implementierung des konzeptuellen Modells zum Gegenstand hat. Die operationale Validie-
rung fithrt durch den Vergleich von Resultaten des Realsystems und des Modells den Nachweis
einer ausreichenden Genauigkeit der Modellergebnisse fiir die gewiinschte Untersuchung.

2.7 Software-Analyse

Um die zur Modellierung eines bestehenden Software-Systems erforderlichen Informationen zu
erhalten, ist eine Analyse desselben unumganglich. Beziiglich des dabei angewandten Vorgehens
werden folgende Alternativen unterschieden:

« Die Grundlage einer statischen Analyse bildet stets der Quellcode einer Implementierung.
Zu den Verfahren der statischen Codeanalyse zdhlt unter anderem das sogenannte Pro-
gram Slicing, bei dem sich beispielsweise alle Instruktionen eines Programms extrahieren
lassen, die den Wert einer Variable zu einem bestimmten Zeitpunkt beeinflussen [183].
Eine Herausforderung bei der statischen Analyse stellen allerdings dynamische System-
eigenschaften wie Speicherreferenzen, die mittels Zeigerarithmetik zur Laufzeit modi-
fiziert werden, dar. Um diesem Problem zu begegnen, wurden verschiedene Verfahren
der sogenannten Pointer Alias Analyse entwickelt [78], die allerdings aufgrund der Unent-
scheidbarkeit einer exakten Alias-Analyse [102, 143] stets nur eine Approximation liefern
konnen, die in den meisten Féllen konservativ und somit potentiell iberschétzend sein
muss. Dies fithrt dazu, dass eine statische Analyse Eigenschaften eines Systems extrahiert,
die so in der Realitat moglicherweise nicht existieren [179].
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o Eine dynamische Analyse erfasst die Eigenschaften eines laufenden Programms [15], so
dass diese Analyse zur Laufzeit des Systems durchgefiihrt wird. Als Konsequenz bezieht
sich eine dynamische Analyse allerdings immer auf das Verhalten des Systems unter ei-
nem spezifischen Ausfithrungsfall und liefert somit nur Modelle mit einer partiellen Ab-
deckung. Um ein vollstandiges Modell zu erhalten, ist hingegen eine dynamische Analyse
unter allen denkbaren Ausfithrungsszenarien durchzufithren, was zu einer schlechten
Skalierbarkeit dieses Verfahrens fiihrt. Als Kompromiss erfolgt eine dynamische Analyse
haufig auf reprisentativen Ausfithrungsfillen, wohl wissend, dass die Resultate aufgrund
der potentiellen Unvollstindigkeit mit einer gewissen Skepsis zu interpretieren sind [179].

Eine Form der dynamischen Analyse stellt das sogenannte Software-Profiling dar, bei dem
zur Laufzeit eines Systems angenommene Zustande und aufgetretene Ereignisse aufgezeichnet
werden. Hierzu gibt es verschiedene Moglichkeiten, von denen nachfolgend ohne Anspruch auf
Vollstindigkeit eine Auswahl genannt wird. Die erste besteht darin, die Software zunachst mit-
tels geeigneter Instruktionen so zu instrumentieren, dass relevante Daten aufgezeichnet werden.
Die Instrumentierung kann dabei entweder statisch in automatisierter oder manueller Weise im
Source-, Assembler- oder Bindrcode oder aber auch dynamisch zur Laufzeit erfolgen. Der we-
sentliche Nachteil dieses Verfahrens besteht allerdings darin, dass die Aufzeichnung der Daten
haufig einen signifikanten Overhead generiert, der wiederum das Laufzeitverhalten der Software
beeinflusst. Alternativ zur Software-Instrumentierung ist es méglich, das Profiling der darunter-
liegenden Hardware zu iiberlassen, was allerdings neben der Intel Itanium-Plattform [41] nur
wenige Architekturen unterstiitzen. Ein weiteres Verfahren ist das Sampling-basierte Profiling,
bei dem das laufende System in definierbaren Intervallen unterbrochen wird, um relevante
Zustande aufzuzeichnen [161]. Eine weniger verbreitete Alternative zur Instrumentierung stellt
schliefllich die Ausfithrung der Software in einer virtuellen Maschine oder einem sogenann-
ten Instruction Set Simulator dar [42]. Im Rahmen der Interpretation der Instruktionen durch
den Hypervisor oder den Simulator kann auch hier ein Profiling des Laufzeitverhaltens eines
Systems durchgefiihrt werden.

2.8 Skalare und multikriterielle Optimierung

Als Optimierung wird generell die Suche nach den Elementen eines Entwurfsraums bezeichnet,
die sich hinsichtlich definierter Kriterien durch die hochste Giite auszeichnen. Nach [182] lasst
sich ein skalares Optimierungsproblem wie folgt definieren:

Definition 1 (Skalare Optimierung) Sei Q der Entwurfsraum maglicher Losungen, f:Q - R
eine Bewertungs- oder Zielfunktion und >¢ {<,>} eine Vergleichsrelation. Die Menge X < Q der
globalen Optima definiert sich nun wie folgt:

Vx/GQ:f(x) > f(x')} 2.1

Ein multikriterielles Optimierungsproblem, auch héufig als Pareto- oder Vektoroptimierung
bezeichnet, liegt hingegen genau dann vor, wenn eine potentielle Losung x € Q fiir ein Pro-
blem unter n Kriterien F(x) = (fi(x),..., f,(x)) zu bewerten ist. Hiufig stehen die Kriterien
dabei zueinander in Konflikt, so dass eine Verbesserung bei einem Kriterium mit einer Ver-
schlechterung bei einem anderen Kriterium erkauft werden muss. Um ein multikriterielles

X:{er
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Optimierungsproblem zu l9sen, gibt es verschiedene Alternativen. Die erste besteht darin, das
Problem in ein skalares Optimierungsproblem zu transformieren, indem eine Zielfunktion
f(x) gebildet wird, die alle Kriterien F(x) in gewichteter Weise aggregiert:

f(x):ml'ﬁ(x)+"'+mn'fn(x) (22)

Im Rahmen der Optimierung wird nun ausschliefllich diese Zielfunktion f(x) optimiert, so
dass entsprechende Verfahren der skalaren Optimierung angewandt werden konnen. Dies hat
jedoch zur Konsequenz, dass mittels der Faktoren m; vor der Optimierung eine subjektive Pra-
ferenz beziiglich der einzelnen Kriterien zu definieren ist. Somit ist im Fall einer Adaption
der Priferenz die Optimierung erneut durchzufiihren. Alternativ dazu kann die multikriteri-
elle Bewertung auch im Rahmen der Optimierung beibehalten werden, dies wird als Pareto-
Optimierung bezeichnet. In Anlehnung an [175] gilt:

Definition 2 (Pareto-Dominanz) Eine Losung x € Q Pareto-dominiert eine Losung x' € Q
hinsichtlich ihrer Bewertungsfunktionen F(x) = (fi(x),..., fu(x)) genau dann, wenn gilt:

Vie{l,..on}:fi (x) = fi(x")n3ie{L,....,n}:fi (x) > fi (=) (2.3)
Darauf basierend sei die Menge der globalen Pareto-optimalen Losungen definiert [49]:

Definition 3 (Globale Pareto-optimale Menge) Sei X € Q) eine Menge von Losungen. Wenn
im Entwurfsraum Q keine Losung x € Q existiert, die eine Losung x" € X Pareto-dominiert, dann
bildet X eine globale Pareto-optimale Menge.

Weiterhin sei die Menge der lokalen Pareto-optimalen Losungen definiert [49]:

Definition 4 (Lokale Pareto-optimale Menge) Sei X C Q eine Menge von Lisungen. Wenn zu
jeder Losung x € X keine Losung y € Q mit der Ezgenschaft |F(y) = F(x)|lco < & wobei ¢ eine
kleine positive Zahl ist, existiert, die eine Losung x' € X Pareto-dominiert, dann bildet X eine
lokale Pareto-optimale Menge.

Die Bewertungen F(x) = (fi(x),..., fa(x)) aller Lésungen x € X einer globalen Pareto-opti-
malen Menge X werden schliefSlich, wie in Abbildung 2.8 dargestellt, als globale Pareto-Front
bezeichnet [175]. Analog dazu bilden die Bewertungen F(x) aller Lésungen x ¢ X einer lokalen
Pareto-optimalen Menge X die lokale Pareto-Front.

2.9 Genetische Algorithmen

Sowohl bei skalaren als auch bei multikriteriellen Optimierungsproblemen verhindert oft die
Komplexitit des Problems eine systematische oder gar vollstindige Durchmusterung des Ent-
wurfsraums innerhalb einer vertretbaren Rechenzeit. Geeignete Methoden zur Losung derar-
tiger Optimierungsprobleme sind deshalb sogenannte lokale Suchverfahren wie das Hill-Clim-
bing oder das Simulated Annealing [153]. Ein durch die biologische Evolution inspiriertes lo-
kales Suchverfahren stellen dariiber hinaus die sogenannten genetischen Algorithmen dar, die
in den 1970er Jahren von John Holland entwickelt wurden [79]. Diese bilden neben den Evo-
lutionsstrategien sowie dem evolutiondren und genetischen Programmieren eine Teilmenge der
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folx)

fil)

Abbildung 2.8: Darstellung der globalen Pareto-Front (blaue Marken) und der Pareto-dominierten
Losungen (rote Marken) einer multikriteriellen Optimierung mit dem Ziel der Minimierung zweier
Kriterien F(x) = (fi(x), f2(x))

evolutiondren Algorithmen [182], wobei die Grenzen zwischen diesen historisch gewachsenen
Dominen in den letzten Jahren zunehmend verschwimmen.

Das grundlegende Konzept eines genetischen Algorithmus besteht darin, zu jedem Zeitpunkt
eine Menge potentieller Problemldsungen (Population) zu verwalten, die iiber eine Vielzahl an
Generationen hinweg den Mechanismen der Evolution unterworfen werden. Die Population be-
steht dabei aus einer Menge von Individuen, den sogenannten Genotypen. Jeder Genotyp repra-
sentiert dabei eine konkrete, nachfolgend als Phdnotyp bezeichnete, potentielle Problemlsung,
die in geeigneter Weise durch eine spezifische Anzahl an Genen kodiert wird. Die moglichen
Auspragungen eines Gens werden als Allele bezeichnet, wobei sich die Kodierung bei geneti-
schen Algorithmen héufig auf nur zwei Allele beschrankt und somit mittels des Binéralphabets
erfolgen kann. Allerdings sind auch beliebige andere problemspezifische Représentationen mog-
lich. Den prinzipiellen Ablauf, der den meisten genetischen Algorithmen gemein ist, skizziert
Abbildung 2.9.

In einem ersten Schritt wird eine Initialpopulation erzeugt, deren Elemente in der Regel zufil-
lig generiert werden. Der weitere Ablauf des Algorithmus gestaltet sich nun in zyklischer Weise.
Zunichst findet eine Bewertung der generierten Individuen hinsichtlich ihrer Eignung als Pro-
blemlésung statt, indem jeweils ein skalarer oder multikriterieller Fitnesswert berechnet wird,
der diese Giite widerspiegelt. Auf Basis dieser Bewertung erfolgt nun unter Einsatz geeigneter
Strategien die Selektion einer Teilmenge der Population als Elternindividuen der nachfolgenden
Generation. Dieser Vorgang bildet die erstmals durch Charles Darwin beschriebene natiirliche
Selektion insofern ab, als Individuen mit besonders guter Fitness bevorzugt zur Reproduktion
ausgewdhlt werden. Die zur Fortpflanzung ausgewihlten Elternindividuen enthalten nun das
genetische Material, auf Basis dessen die Individuen der nachfolgenden Generation generiert
werden. Besonders verbreitet ist dabei zunachst die Rekombination mittels Kreuzung (Cross-
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Abbildung 2.9: Darstellung des grundlegenden Ablaufs eines genetischen Algorithmus

over), bei der jeweils zwei Individuen die Basis fiir ebenso viele Nachkommen liefern. Dieser
Operator wird in der Regel mit einer gewissen Wahrscheinlichkeit 0 < p. < 1 angewandt, so
dass einzelne Individuen im Gegensatz zur natiirlichen Fortpflanzung auch unverédndert in die
nachfolgende Generation iibernommen werden konnen. Der alleinige Einsatz der Rekombi-
nation zur Fortpflanzung birgt allerdings die Gefahr, dass die nachfolgenden Generationen
ausschliefilich beschrankte Bereiche des Entwurfsraums abdecken und der Algorithmus sich
somit in einem lokalen Optimum verfingt. Aus diesem Grund wird haufig noch eine Mutation
mit einer Wahrscheinlichkeit 0 < p,, < 1 pro Gen eines Genotyps durchgefiihrt, bei der im
Fall einer bindren Reprisentation eine Invertierung und im Fall komplexerer Repréisentationen
eine Ersetzung durch ein zufillig gewahltes Allel stattfindet. Auf diese Weise wird sicherge-
stellt, dass in regelméfligen Abstinden auch neue Regionen des Entwurfsraums erreicht werden
konnen. Die auf diese Weise generierten Individuen kénnen nun entweder die jeweils vorher-
gehende Generation vollstandig ersetzen oder in geeigneter Weise in diese integriert werden.
Unabhingig von der gewdhlten Integrationsstrategie steigert sich allerdings aufgrund der bevor-
zugten Selektion von Individuen mit hoher Fitness die durchschnittliche Fitness der Population
tiber eine ausreichende Zahl an Iterationen hinweg und nahrt so die Hoffnung auf eine stetige
Annéherung an die optimalen Problemlésungen des Entwurfsraums.

Der zyklische Prozess des genetischen Algorithmus wird, wie in Abbildung 2.9 dargestellt,
so lange wiederholt, bis eine definierte Abbruchbedingung erfiillt ist. Als entsprechendes Kri-
terium kann beispielsweise die Konvergenz des genetischen Materials der Population oder das
Ausbleiben einer Steigerung der Fitness tiber mehrere Generationen hinweg dienen. Als Lo-
sungen des Algorithmus werden schliefllich in der Regel die Individuen der letzten Generation
ausgegeben. Es gibt allerdings auch Strategien, bei denen ein vollstindiges, generationeniiber-
greifendes Archiv der bis zum Abbruchzeitpunkt generierten Individuen mitgefiihrt wird.
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Generell gibt es bei der Entwicklung genetischer Algorithmen einen enormen Parameter-
raum. Dieser umfasst nicht nur die Populationsgrofle oder die jeweilige Anzahl der Elternin-
dividuen, sondern auch die Ausgestaltung der zuvor erwahnten Strategien der Selektion, Re-
kombination, Mutation und Integration. Dariiber hinaus sind hiufig weitere MafSnahmen zu
definieren, wie beispielsweise der Umgang mit Genotypen, die sich auf keinen oder keinen
validen Phénotyp abbilden lassen.

2.10 Systemvirtualisierung

Der Begrift der Virtualisierung wird in der Informatik in vielfaltigen Kontexten verwendet.
Einen zentralen Aspekt stellt dabei in der Regel die Bereitstellung einer Standard-Software-
Schnittstelle fiir die Interaktion mit einem realen System dar, die im Gegensatz zu einer Ab-
straktion nicht zwangsldufig den Detailgrad reduziert [138, 161]. Der nachfolgende Abschnitt
widmet sich der Technik der sogenannten Systemvirtualisierung, mittels derer sich eine virtua-
lisierte Ausfiihrung von Betriebssystemen realisieren lasst.

2.10.1 Definition und formale Betrachtung

Eine Systemvirtualisierung ermoglicht die Ausfithrung von Betriebssystemen in einer als vir-
tuelle Maschine (VM) bezeichneten Laufzeitumgebung, die von einem sogenannten Virtual
Machine Monitor (VMM) oder Hypervisor verwaltet wird. Jede virtuelle Maschine stellt dabei
ein Abbild einer realen Hardware dar und definiert somit als Schnittstelle in der Regel eine
Befehlssatzarchitektur [161]. Diese Eigenschaften treffen auch fiir eine Hardware-Emulation zu,
allerdings mit dem signifikanten Unterschied, dass sich bei einer Emulation im Gegensatz zur
Virtualisierung die Befehlssatzarchitekturen der realen Hardware und der virtuellen Maschine
unterscheiden. Eine formale Definition der Virtualisierung lieferten Gerald J. Popek und Robert
P. Goldberg im Jahr 1974, im Rahmen derer sie folgende Eigenschaften fordern [140]:

o Aquivalenz: Die Ausfithrung in einer virtuellen Maschine muss im Vergleich zur nichtvir-
tualisierten Ausfithrung im Wesentlichen identische Rahmenbedingungen bieten. Dies
gilt auch bei gleichzeitigen weiteren Aktivititen auf dem realen System, so dass diese
Forderung auch die Isolation gegeniiber anderen Ausfithrungsumgebungen impliziert.
Ausnahmen hierzu stellen nur Abweichungen im Zeitverhalten oder Unterschiede auf-
grund der fehlenden Verfiigbarkeit von Systemressourcen dar.

« Effizienz: Die Performanz der virtuellen Maschine darf sich von der Performanz der dar-
unterliegenden realen Maschine nur geringfiigig unterscheiden. In Abgrenzung zu einer
Emulation bedingt diese Forderung die direkte Ausfithrung eines Grof3teils der Instruk-
tionen der virtuellen Maschine auf der realen CPU ohne Intervention des Hypervisors.

* Ressourcenkontrolle: Der Hypervisor muss die volle Kontrolle iiber alle Systemressourcen
besitzen. Dies impliziert, dass nur der Hypervisor eine Ressourcenallokation zu Gastsys-
temen vornehmen oder wieder autheben darf und dass aus einer virtuellen Maschine
heraus nur der Zugrift auf Ressourcen méglich ist, die dieser virtuellen Maschine zuge-
wiesen wurden.
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Abbildung 2.10: Darstellung einer Virtualisierung als Isomorphismus nach [140]

Die Aquivalenzforderung formalisieren Popek und Goldberg als die Existenz eines Isomorphis-
mus f:C, - C, zwischen zwei Zustandsmengen C, und C,, welche eine Partitionierung der
Menge C aller Maschinenzusténde bilden. Dabei umfasse C, alle Zustinde aus C, bei denen
der VMM im Speicher hinterlegt ist und C, alle {ibrigen Zustande aus C. Weiterhin sei auf C,
ein undrer Operator e;: C, - C, und auf C, ein unirer Operator e’: C, — C, definiert. Dabei
reprasentiere e; eine Sequenz von Instruktionen, die in einem Zustand S; € C, der realen Ma-
schine ausgefiihrt werden und diese in einen Zustand S; € C, tiberfithren: e;(S;) = S;. Dies
gelte analog fiir die Instruktionsfolgen e} der virtuellen Maschine: e;(S;) = S} mit S}, S’ € C,..
Somit lassen sich folgende Anforderungen an eine Virtualisierung ableiten:

o Es existiert ein als VM-Map bezeichneter Isomorphismus f: C, - C,, der jeden Zustand
S € C, der realen Maschine auf einen Zustand S’ € C, der virtuellen Maschine abbildet.

o Zu jeder Instruktionsfolge e; der realen Maschine muss eine korrespondierende Instruk-
tionsfolge e/ der virtuellen Maschine existieren und ausgefithrt werden konnen, so dass
entsprechend der Darstellung in Abbildung 2.10 gilt: f(e;(S;)) = ei(f(S:))-

Als weitere Voraussetzung fiir die Virtualisierbarkeit einer Maschine definieren Popek und
Goldberg die Verfiigbarkeit von mindestens zwei unterschiedlichen Privilegierungsstufen der
CPU. In diesem Zusammenhang erfolgt eine Klassifikation der im Befehlssatz einer Maschine
definierten Instruktionen in sogenannte privilegierte und nicht privilegierte Instruktionen. Ein
Befehl gilt als privilegiert, wenn seine Ausfithrung im User-Modus einen Trap auslost, als dessen
Konsequenz der Systemzustand vor dem Trap gesichert wird, bevor das System den Zustand
wechselt. Ein derartiger Systemzustand definiert sich unter anderem {iber die jeweilige Privi-
legierungsstufe und den Inhalt des Befehlszihlers (Program Counter, PC). Bei der Ausfithrung
einer privilegierten Instruktion im Supervisor-Modus findet hingegen kein Trap statt.

Weiterhin erfolgt eine Klassifikation des Instruktionssatzes in sensitive und nicht sensitive In-
struktionen. Die Klasse der sensitiven Instruktionen wiederum ldsst sich in verhaltenssensitive
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und kontrollsensitive Instruktionen untergliedern. Zur ersten Kategorie zéhlen Instruktionen,
deren Verhalten von der aktuellen Privilegierungsstufe der CPU oder der Adresse der Instrukti-
on im physikalischen Programmspeicher abhéngig ist. Entsprechende Verhaltensabweichungen
konnen dazu fithren, dass ein in einer virtuellen Maschine ausgefiihrtes Gastsystem erkennen
kann, dass es nicht auf der realen Maschine lauft. Als kontrollsensitiv wird eine Instruktion
hingegen dann bezeichnet, wenn diese in der Lage ist, Anderungen am Zustand einer Maschine
vorzunehmen, die im Kontext der Virtualisierung nicht zuléssig sind. Dazu z&hlt beispielsweise
die Anderung der aktuellen Privilegierungsstufe der CPU oder die Konfiguration der virtuel-
len Speicherverwaltung der Maschine. Somit wiirde die Ausfithrung einer kontrollsensitiven
Instruktion durch ein Gastsystem dieses in die Lage versetzen, Aktionen auflerhalb seiner vir-
tuellen Maschine zu veranlassen, die weitere Gastsysteme beeinflussen kénnen.

Das zentrale Theorem von Popek und Goldberg besagt nun, dass eine Rechnerarchitektur
nur dann virtualisiert werden kann, wenn deren sensitive Instruktionen eine Teilmenge der
privilegierten Instruktionen darstellen?. Eine Skizze des entsprechenden Beweises liefert [140].

Sind die zuvor definierten Bedingungen erfiillt, lasst sich eine Virtualisierung mittels Trap-
and-Emulate realisieren [161]. Dabei besitzt jeglicher innerhalb einer virtuellen Maschine aus-
gefiithrte Code lediglich User-Rechte auf der CPU, wobei zur Steigerung der Effizienz alle nicht
zur Klasse der sensitiven Befehle zdhlenden Instruktionen direkt ausgefithrt werden. Die Aus-
fithrung einer sensitiven Instruktion 16st hingegen einen Trap in den Supervisor-Modus aus,
dessen Sprungziel der Virtual Machine Monitor ist. Dessen Aufgabe besteht nun in der Emula-
tion des Verhaltens der entsprechenden Instruktion in einer Weise, die den zuvor geforderten
Eigenschaften einer Virtualisierung entspricht, bevor schliefSlich ein Riicksprung in die virtuelle
Maschine erfolgt.

2.10.2 Strategien der Systemvirtualisierung auf x86-Architekturen

Die am weitesten verbreitete Mikroprozessorarchitektur im Bereich von Desktop-Computern
und Servern ist zweifellos die im Jahr 1978 von Intel entwickelte und seitdem auch von zahlrei-
chen anderen Herstellern wie beispielsweise AMD oder IBM eingesetzte x86-Architektur [138].
Zu deren Entwurfszielen zéhlte allerdings nicht die Virtualisierbarkeit, so dass die im vorheri-
gen Abschnitt beschriebene zentrale Forderung von Popek und Goldberg an eine virtualisier-
bare Rechnerarchitektur von x86-Prozessoren nicht ohne Weiteres erfiillt wird. So definierten
beispielsweise im Jahr 2000 verbreitete Prozessoren der Intel Pentium-Familie insgesamt 17 sen-
sitive, aber nicht privilegierte Befehle, wie beispielsweise POP, PUSH, CALL, JMP und RET [151].
Um die klassische x86-Architektur trotzdem virtualisieren zu kénnen, haben sich verschiedene
Strategien durchgesetzt.

Bei der dynamischen Bindriibersetzung (Dynamic Binary Translation, DBT) wird der Binér-
code des virtualisierten Gastsystems zur Laufzeit durch einen VMM in sogenannte dynami-
sche Basisblocke zerlegt, die nun analysiert, modifiziert und schlief3lich ausgefithrt werden. Ein
dynamischer Basisblock beginnt dabei stets mit der ersten, einer Verzweigung (Branch) oder

2 Popek und Goldberg beziehen diese Forderung auf ein Modell eines Rechners, der unter anderem eine virtuelle
Speicherverwaltung und eine Rechteverwaltung mit einem Supervisor- und einem User-Mode definiert. Dieses
Modell ist an die Architektur sogenannter Rechner der 3. Generation, wie z.B. der IBM 360, angelehnt. Aufgrund seines
hohen Abstraktionsgrades besitzt dieses Modell allerdings auch fiir heutige Rechnerarchitekturen eine ausreichende
Giiltigkeit.
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einem Sprung (Jump) folgenden Anweisung und endet wiederum mit einem Verzweigungs-
oder Sprungbefehl [161]. Im Gegensatz zu statischen Basisblocken definieren potentielle Sprung-
ziele im Code nicht zwingend den Beginn eines dynamischen Basisblocks, so dass je nach
dynamischer Ausfiihrung Codesequenzen Bestandteil mehrerer dynamischer Basisblocke sein
konnen [54]. Ein dynamischer Basisblock wird nun modifiziert, indem zunéchst sensitive In-
struktionen durch entsprechende Aufrufe von Hypervisor-Funktionen substituiert werden, um
den entsprechenden, im User-Modus nicht erlaubten Befehl zu emulieren. Weiterhin wird vor
der Ausfithrung die jeweils letzte Instruktion eines dynamischen Basisblocks durch einen Auf-
ruf des Hypervisors ersetzt, um schlief3lich stets die Kontrolle an diesen zuriickzugeben [168].
Zur Steigerung der Leistung werden bereits {ibersetzte Basisblocke in einem Cache vorgehal-
ten, um sie ohne erneute Ubersetzung ausfiihren zu kénnen. Das Konzept der dynamischen
Biniriibersetzung wird unter anderem in den Produkten von VMware eingesetzt [5].

Wie bereits zu Beginn des vorigen Abschnitts erwéhnt, ist die Schnittstelle zwischen einer
VM und einem VMM allerdings nicht zwingend eine Befehlssatzarchitektur. Dies trifft insbe-
sondere fiir die Strategie der Paravirtualisierung zu, bei der vom Hypervisor eine Schnittstelle
definiert wird, die aus dem virtualisierten Gastbetriebssystem heraus genutzt werden kann. Die
Forderung nach einem Trap sensitiver Instruktionen wird nun umgangen, indem diese Instruk-
tionen durch sogenannte Hypercalls, also explizite Funktionsaufrufe in den Hypervisor, ersetzt
werden. Da derartige Substitutionen statisch im Quellcode des Betriebssystems durchgefiihrt
werden miissen, ist diese Alternative auf quelloffene oder bereits vom Hersteller adaptierte Be-
triebssysteme beschrankt. Zugleich miissen die Adaptionen jedoch auf den Betriebssystemcode
beschrankt bleiben, um beliebige, gegebenenfalls nur als Bindrcode verfiigbare Applikationen
ausfithren zu konnen. Dies wiederum erfordert die Paravirtualisierung aller Merkmale einer
realen Hardware, die durch existierende Bindrschnittstellen genutzt werden kénnen [17].

Fiir beide der zuvor genannten Strategien stellt die Virtualisierung der Speicherverwaltung
eine Herausforderung dar. Zum einen miissen den Gastsystemen selbst unterschiedliche virtu-
elle Speicherbereiche zugewiesen werden, zum anderen soll auch innerhalb der Gastsysteme
eine virtuelle Speicherverwaltung unterstiitzt werden. Dies erfordert eine zweistufige Adress-
tibersetzung von den virtuellen Adressen des Gastsystems (Guest Virtual Address, GVA) tiber
die physikalischen Adressen des Gastsystems (Guest Physical Address, GPA), die den virtuellen
Adressen des Hypervisors entsprechen, in die physikalischen Adressen der Maschine (Host Phy-
sical Address, HPA). Da den Gastsystemen ein direkter Zugriff auf die zur Adressiibersetzung
genutzten Seitentabellen (Page Tables) des Hypervisors nicht erlaubt werden kann, erfolgt die
Ubersetzung entsprechend Abbildung 2.11 meist mittels vom Hypervisor verwalteter sogenann-
ter Schattentabellen (Shadow Page Tables). Diese Tabellen konsolidieren die zweistufige Uber-
setzung und werden schliefllich von der Hardware-MMU zur Adressiibersetzung genutzt [74].
Dies hat allerdings zur Konsequenz, dass jede Modifikation, die ein Gastsystem an seinen Sei-
tentabellen vornimmt, eine VMM-Intervention erfordert, um diese Adaption in den Schatten-
tabellen zu reflektieren.

Uber eine lange Zeit hinweg stellten die dynamische Biniriibersetzung und die Paravirtua-
lisierung die einzigen Strategien dar, um auf x86-Architekturen eine Systemvirtualisierung zu
realisieren. Erst mit der Einfithrung einer Hardware-Virtualisierungsunterstiitzung durch Intel
und AMD im Jahr 2005 wurde diese CPU-Architektur in einer Weise erweitert, die das zuvor
beschriebene klassische Konzept des Trap-and-Emulate unterstiitzt [168]. Die entsprechenden
Erweiterungen werden seitdem unter den Begriffen Intel VT [50, 125] respektive AMD-V [4]
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Abbildung 2.11: Adresslbersetzung beim klassischen Ansatz und bei Verfligbarkeit einer Hardware-
Virtualisierungsunterstiitzung

vermarktet. Da sich diese auf konzeptueller Ebene sehr dhnlich sind, beschranken sich die nach-
folgenden Beschreibungen auf das Beispiel Intel VT. Um die Privilegien eines VMM von denen
eines Gastsystems zu differenzieren, definiert Intel VT eine neue Dimension der Privilegierung
mit den Modi VMX Root fiir die Ausfiihrung des Hypervisors und VMX Non-Root fiir die Aus-
fithrung der Gastsysteme. Beide Modi umfassen wiederum die in Abschnitt 2.4.1 beschriebenen
Ringe 0 bis 3, so dass die urspriingliche Einordnung eines Gastbetriebssystems und seiner Ap-
plikationen in das Ringmodell beibehalten werden kann, allerdings im Modus VMX Non-Root.
Ein weiterer Aspekt von Intel VT ist die Verfiigbarkeit einer als Virtual Machine Control Struc-
ture (VMCS) bezeichneten Datenstruktur, die den Prozessorzustand sowohl fiir ein Gastsystem
(Guest State Area) als auch fiir den Hypervisor (Host State Area) sichert und Konfigurations-Bits
fiir das Verhalten der Virtualisierungsunterstiitzung definiert. So lasst sich in der VMCS unter
anderem definieren, welche Instruktionen und Exceptions einen Wechsel des Ausfithrungsmo-
dus von VMX Non-Root nach VMX Root auslésen (VM Exit), um den Eingriff des Hypervisors
zu ermoglichen, bevor ein Wechsel zuriick nach VMX Non-Root erfolgt (VM Entry). Weiterhin
lassen sich mittels der VMCS externe Interrupts vom Hypervisor zur Behandlung in die VM
weiterreichen, insbesondere dann, wenn die VM zum Zeitpunkt des Interrupts nicht ausgefiihrt
wird. Dabei ist zu beachten, dass die VMCS die VM-spezifische Maskierung von Interrupts
ermoglicht. Weiterhin ergénzt Intel VT ab der zweiten Generation die Virtualisierungsunter-
stiitzung um sogenannte Extended Page Tables (EPTS). Diese iibernehmen, wie in Abbildung 2.11
dargestellt, die Adressiibersetzung von den physikalischen Adressen der Gastsysteme (GPA)
in die physikalischen Maschinenadressen (HPA). Die Ubersetzung der virtuellen (GVA) in die
physikalischen Adressen des Gastsystems (GPA) wird dabei in den gewohnten Seitentabellen
realisiert, so dass die Gastsysteme nun ihre Seitentabellen ohne eine per VM Exit angestoflene
Intervention des Hypervisors selbst modifizieren und Zugriffsfehler (Page Faults) direkt behan-
deln kénnen [125]. Eine weitere, von Intel unter der Bezeichnung VT-d vermarktete Funktio-
nalitat realisiert eine I/O-MMU in Hardware, mittels derer I/O-Gerite voneinander isolierten
Doménen wie beispielsweise virtuellen Maschinen zugeordnet werden kénnen. So lassen sich
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unter anderem per DMA-Transfer realisierte unberechtigte Zugriffe einer VM auf den Speicher
einer anderen VM verhindern. Als Konsequenz muss nicht mehr bei jedem DMA-Transfer mit
I/O-Geréten mittels einer VMM-Intervention die Isolation der Gastsysteme sichergestellt wer-
den. Stattdessen werden Zugriffe von I/O-Geriten auf Speicherbereiche virtueller Maschinen,
fir die keine Berechtigung vorliegt, durch die Hardware-I/O-MMU unterbunden. Dariiber hin-
aus realisiert Intel VT-d ein sogenanntes DMA-Remapping, mittels dessen fiir DMA-Transfers
eine Adressiibersetzung von physikalischen Adressen eines Gastsystems (GPA) in physikalische
Maschinenadressen (HPA) realisiert werden kann [1, 88].
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Kapitel 3

Strategien der Multicore-Nutzung in der
Steuerungstechnik

Fiir den Einsatz von Multicore-Architekturen in der Steuerungstechnik existieren vielfaltige
Motivationen, hinsichtlich derer nicht zuletzt unter dem Aspekt der jeweiligen technischen
Realisierung eine Klassifikation in zwei Kategorien vorgenommen werden kann. Dabei handelt
es sich um die Strategie der Performanzsteigerung und die Strategie der Systemkonsolidierung.

3.1 Performanzsteigerung

Eine wesentliche Motivation eines Einsatzes von Multicore-Prozessoren in der Steuerungstech-
nik besteht in der Steigerung der allgemeinen Leistungsfahigkeit der ausgefiihrten Firmware.
Insbesondere in der Automatisierungstechnik existieren dabei vielfaltige Aspekte, hinsichtlich
derer sich die Performanz einer Firmware manifestiert.

3.1.1 Motivation einer Performanzsteigerung

Wie im vorigen Abschnitt beschrieben, definiert eine typische Steuerungs-Firmware diverse
zyklisch unter Echtzeitbedingungen auszufithrende Funktionen und eine Vielzahl azyklischer
Hintergrunddienste mit weichen oder keinen Echtzeitanforderungen. Eine zu hohe Auslastung
eines Multitasking-Systems fithrt generell dazu, dass Tasks niedriger und gegebenenfalls mitt-
lerer Prioritat verdringt werden und somit nicht mehr ihre Zeitanforderungen erfiillen kénnen.
Dies kann sich beispielsweise bei einer numerischen Steuerung in Form eines regelmafligen
Leerlaufs des Puffers vorbereiteter NC-Sétze und somit in Verzégerungen bei der Werkstiick-
bearbeitung duflern. Zudem kann es zu einer mangelnden Reaktivitit der Steuerung bei der
Bereitstellung von Statusinformationen oder Netzwerkdiensten kommen. Eine Ausfithrung der
Firmware auf einer Multicore-CPU hat nun zunéchst zur Folge, dass die zur Verfiigung stehen-
de freie Rechenzeit im System (Idle Time) insgesamt erhoht und im Fall einer Parallelisierung
mit einer balancierten Lastverteilung auf jedem CPU-Kern maximiert wird. Als Konsequenz
stehen fiir niedriger priorisierte Aufgaben mehr Reserven an Rechenzeit zur Verfiigung und
im Fall sporadischer Lastspitzen werden Systemlatenzen signifikant reduziert. Diese erste Stufe
der Leistungssteigerung ist in Abbildung 3.1 dargestellt.

Nun ist allerdings zu beachten, dass eine automatisierungstechnische Steuerung in den meis-
ten Féllen mit statisch definierten Konfigurationen, wie beispielsweise den Verarbeitungstakten
oder der Anzahl der gesteuerten Achsen, betrieben wird. Die diesbeziigliche Performanz der
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Abbildung 3.1: Szenarien der Performanzsteigerung einer Werkzeugmaschinensteuerung auf einer
Dual-Core-CPU (nach [34]). Die Darstellung der parallelen Lastprofile hat lediglich illustrativen
Charakterund basiert auf einer einfachen Extrapolation der Messwerte der nichtparallelen Ausfiihrung.

Steuerung profitiert somit nicht unmittelbar von einer Parallelisierung. Aus diesem Grund muss,
wie in Abbildung 3.1 als mégliche zweite Stufe der Leistungssteigerung dargestellt, eine explizite
Anpassung der Steuerungskonfiguration erfolgen, die im Fall einer numerischen Steuerung
unter anderem folgende Parameter zum Gegenstand haben kann [32, 34]:
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« Von einer Reduzierung des Interpolationstakts (IPO-Takt) lasst sich auf verschiedene

Arten profitieren: Bleibt die Vorschubgeschwindigkeit der Achsen konstant, kann ins-
besondere bei der Bearbeitung von Freiformflachen eine hohere Oberflichengiite des
Werkstiicks erzielt werden. Alternativ lasst sich bei einem geringeren IPO-Takt auch die
Vorschubgeschwindigkeit erh6hen, was wiederum die Bearbeitungszeit eines Werkstiicks
verkiirzt und so den Teiledurchsatz erhdht.

Komplexere NC-Funktionen mit héherem Rechenaufwand wie zum Beispiel NURBS
(Non-Uniform Rational B-Splines) [100] lassen sich nutzen, ohne dabei die Bearbeitungs-
geschwindigkeit signifikant reduzieren zu miissen.

Die Zahl der von einer Steuerung kontrollierbaren Achsen und Spindeln kann erhéht
werden. Vor allem komplexe Rundtaktmaschinen besitzen nicht selten mehr als 100 Ach-
sen und erfordern heute oft noch eine Vernetzung mehrerer Steuerungen. Mittels einer
diesbeziiglichen Konsolidierung kénnen sich Kosteneinsparungen ebenso realisieren las-
sen wie Produktivititssteigerungen, da eine Querkommunikation zwischen Steuerungen
nicht mehr erforderlich ist und Latenzzeiten somit reduziert werden.



3.1 Performanzsteigerung

 Die Zykluszeit einer in die numerische Steuerung integrierten SPS kann reduziert wer-
den. Dies verringert die Reaktionszeiten der Steuerung und steigert somit potentiell die
Produktivitdt der Maschine.

Ein weiterer Aspekt eines Steuerungssystems ist dessen Funktionsumfang, also die Leistungs-
fahigkeit, die sich nicht durch die zuvor genannten Leistungsdaten manifestiert. Dies sind bei-
spielsweise kontinuierlich oder aperiodisch neben der eigentlichen Maschinensteuerung ausge-
fithrte Sicherheits-, Uberwachungs- und Diagnosefunktionen oder intuitivere Methoden der
Mensch-Maschine-Interaktion:

« Eine sensorlose Online-Kollisionsiiberwachung verhindert in numerischen Steuerungen
zur Laufzeit eine Kollision zwischen dem Werkzeug und anderen Objekten des Arbeits-
raums, ohne dass dazu separate Geber erforderlich sind. Zu diesem Zweck werden rele-
vante Objekte mittels geometrischer Kérper approximiert und zur Laufzeit der Maschine
drohende Kollisionen mittels geometrischer Berechnungen eines sogenannten Kollisi-
onsrechners erkannt. Dieses Verfahren erzeugt allerdings einen nicht unerheblichen Re-
chenaufwand [181].

« Beim Condition Monitoring wird mittels einer Aufzeichnung und Auswertung von Ma-
schinenstatusinformationen, wie beispielsweise Vibrationsfrequenzen, versucht, drohen-
de Ausfille von Maschinenkomponenten zu pradizieren, um durch einen rechtzeitigen
Austausch betroffener Komponenten Stillstandzeiten der Maschine zu reduzieren. Zur
Auswertung der Daten werden dabei unter anderem rechenzeitintensive Algorithmen
wie Fourier-Analysen angewandt [144].

o Eine zunehmend vernetzte Fertigung erfordert umfassende Security-Mechanismen zur
Verhinderung unbefugter externer Zugriffe auf produktionsnahe Anlagen. Neben Au-
thentifizierungsmechanismen zéhlen hierzu auch rechenintensivere Mafinahmen wie
die Datenverschliisselung oder eine detaillierte Protokollierung und Analyse von Ereig-
nissen.

« Bislang nur prototypisch angewandte biometrische Methoden der Mensch-Maschine-In-
teraktion wie beispielsweise die Programmierung eines Roboters mittels Sprache und
Gesten erfordern anspruchsvolle Algorithmen der Audio- und Bildanalyse [128].

Die eigentlichen Steuerungsaufgaben lasten die heute in CNCs eingesetzten Prozessoren insbe-
sondere bei komplexen Maschinen bereits zu einem hohen Grad aus, so dass derartige Funk-
tionen hochstens auf einem separaten Prozessor ausgefithrt werden konnen. Dies erzeugt aller-
dings nicht nur zusatzliche Kosten, sondern erfordert auch eine datenintensive Kommunikation
zwischen eigenstdndigen Systemen. Multicore-Prozessoren bieten nun die Méglichkeit, die zu-
satzliche Idle-Zeit des Systems fiir derartige Aufgaben zu nutzen.

3.1.2 Firmware-Parallelisierung in der Steuerungstechnik

Von den in Abschnitt 2.5.1 dargestellten Alternativen zur Entwicklung einer parallelen Software
stellt im Fall der komplexen Firmware automatisierungstechnischer Systeme die Parallelisie-
rung eines bestehenden Systems in der Regel die einzige rationale Alternative dar. Dabei gilt es,
das bestehende System so anzupassen, dass unter moglichst geringen Entwicklungsaufwénden
eine ausreichend hohe Leistungssteigerung erzielt wird. Fiir ein komplexes und anspruchsvolles
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System wie eine automatisierungstechnische Steuerung, deren Quellcode nicht selten mehrere
Millionen Programmzeilen umfasst, ist jedoch auch eine solche Adaption mit signifikanten
Entwicklungsaufwinden und Herausforderungen verbunden. Dies ist nicht zuletzt dadurch
begriindet, dass das System hochsten Anforderungen hinsichtlich Echtzeitfahigkeit und Zuver-
lassigkeit gentigen muss.

Wie in Abschnitt 2.3.2 beschrieben, besteht eine moderne Automatisierungs-Firmware in der
Regel aus einer Vielzahl von Tasks unterschiedlicher Prioritit, welche die einzelnen Funktions-
bereiche implementieren. Somit besteht der erste Schritt einer Parallelisierung in der verteilten
Ausfithrung dieser Tasks auf den Kernen einer Multicore-CPU. Dies ist allerdings nicht zwin-
gend ausreichend, so dass fiir ausgewéhlte Tasks eine Dekomposition erwogen werden sollte.
Resultat der Dekomposition ist dann eine Menge von Tasks, die in kooperativer Weise die Funk-
tionalitdt der urspriinglichen Task implementieren, allerdings in einer parallel auf mehreren
CPU-Kernen ausfithrbaren Weise. Eine derartige Dekomposition empfiehlt sich im Umfeld der
Steuerungstechnik vor allem fiir Tasks, die einer Auswahl der folgenden Bedingungen geniigen:

« Die Task beansprucht einen signifikanten Anteil der Rechenzeit des Systems und kann
somit die Moglichkeiten zur gleichméfligen Verteilung der Rechenlast auf den CPU-Ker-
nen einschrinken. Eine Dekomposition und anschlieflende Verteilung der resultierenden
Tasks wiirde somit zu einer Performanzsteigerung des Systems fiihren.

o Die Task ist Bestandteil des zyklischen Echtzeitteils der Firmware, so dass ihre Ausfiih-
rungsdauer spezifische Leistungsdaten der Steuerung, wie beispielsweise den Interpola-
tionstakt oder die SPS-Zykluszeit, unmittelbar beeinflusst. Eine Parallelisierung wiirde
somit die Moglichkeit zur Steigerung der diesbeziiglichen Systemperformanz bieten, so-
fern dies aufgrund der iibrigen Systemauslastung méglich ist.

« Die Task zeichnet sich durch einen hohen Grad an Datenparallelitit aus, indem identi-
sche Berechnungen auf disjunkten Daten ausgefiithrt werden. In nicht implizit parallelen
Programmiersprachen liegt eine Datenparallelitat hdufig in Form von Schleifen vor.

« Der Codeumfang der Task bewegt sich in einem Rahmen, der eine detaillierte und um-
fassende Analyse sowie als Konsequenz auch eine Dekomposition unter vertretbarem
Aufwand ermoglicht.

Wihrend die eigentliche Task-Dekomposition ohnehin einmalig zum Entwurfszeitpunkt
durchgefiihrt wird, gibt es fiir das Scheduling der resultierenden Tasks auf den Kernen der CPU
die in Abschnitt2.4.2 beschriebenen Alternativen. Zu den wichtigsten Zielkriterien einer Paralle-
lisierung im Umfeld automatisierungstechnischer Steuerungen zihlt dabei die Performanz und
der Determinismus der Ausfithrung, so dass sich hier ein partitioniertes Scheduling empfiehlt.
Entsprechend Abschnitt 2.4.2 besteht der wesentliche Nachteil eines partitionierten Schedulings
allerdings darin, dass die Task-Allokation zur Laufzeit nicht an die Lastdynamik des Systems
angepasst wird und so die CPU-Kerne gegebenenfalls nicht zu jedem Zeitpunkt optimal ge-
nutzt werden. Es ist allerdings zu vermuten, dass dieser Effekt in der Automatisierungstechnik
weitestgehend vernachléssigt werden kann, da sich das Lastprofil einer Maschinensteuerung
aufgrund von deren zyklischer Arbeitsweise im Zeitverlauf nicht signifikant dndert. Dieser
Verdacht lasst sich exemplarisch anhand umfangreicher Laufzeitanalysen der CNC-Plattform
IndraMotion MTX [24] von Rexroth, die als repréisentativ fiir gdngige Automatisierungslgsun-
gen angesehen werden kann, bestitigen. Die dabei gewonnenen Ergebnisse zeigt Abbildung 3.2.
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Abbildung 3.2: Anteile der Funktionsbereiche an der CPU-Last liber einen vom Maschinentyp
abhangigen Zeitraum zwischen 74 s und 100 s bei einem Abtastintervall von 2 s. Jeder Wert entspricht

dem Lastanteil des entsprechenden Funktionsbereichs in dem seit der jeweils letzten Abtastung
verstrichenen Zeitintervall.
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Alle hier beobachteten Lastanteile der Funktionsbereiche sind entweder wie im Fall der Dreh-
und Stanzmaschine nur sehr geringen Schwankungen im einstelligen Prozentbereich unterwor-
fen oder schwanken mit Zyklen von wenigen Sekunden innerhalb fester Intervalle. Der letztere
Fall trifft insbesondere fiir die Lastprofile der Rundtaktmaschine zu, bei denen wiederkehrende
Lastspitzen im Rotationstakt des Schalttellers auftreten.

Um dariiber hinaus bei der Parallelisierung von dem in Abschnitt 2.4.2 beschriebenen gerin-
geren Implementierungsaufwand eines partitionierten Schedulings profitieren zu konnen, muss
die Task-Allokation bereits zum Entwurfszeitpunkt der Firmware statisch definiert werden. Das
Problem besteht nun darin, dass die zuvor geschilderten und in Abbildung 3.2 dargestellten
Laufzeitanalysen signifikante Korrelationen zwischen dem jeweiligen Lastprofil der Firmware
und folgenden Faktoren gezeigt haben:

« Einen wesentlichen Einfluss auf das Lastprofil hat der Typ der gesteuerten Maschine und
deren konkrete Auspragung, wie beispielsweise die Anzahl der Achsen oder die Komplexi-
tit der NC-Programme. So steuern Rundtaktmaschinen haufig mehr als 100 Achsen und
weisen demzufolge eine hohe Auslastung seitens des Interpolators auf, da dieser in jedem
Interpolationstakt fiir alle Achsen neue Sollwerte berechnen muss. Im Gegensatz dazu
wird bei einer 5-Achs-Frasbearbeitung von Freiformflachen ein signifikanter Anteil der
Rechenzeit fiir die Satzaufbereitung und die Satzvorbereitung aufgewendet. Dies ist er-
forderlich, da die Werkstiickkontur hier entweder mittels komplexer Splines beschrieben
oder durch zahlreiche kurze Geraden- und Kreissegmente approximiert wird [181].

o Anpassungen der Zykluszeit bei getakteten Berechnungen der Steuerung, wie beispiels-
weise dem Interpolator oder der SPS, fithren zu einer nahezu proportionalen Anderung
des Lastanteils der jeweiligen Funktionsbereiche.

Das ausgefiihrte Steuerungsprogramm hat einen nicht zu vernachlédssigenden Einfluss auf
das Lastprofil: Je grofler beispielsweise bei einer numerischen Steuerung die Anzahl der
innerhalb eines definierten Zeitintervalls zu verarbeitenden NC-Sitze ist, desto grofier ist
der Lastanteil der Satzvorbereitung, wahrend unter anderem die SPS oder der Interpolator
hiervon nicht betroffen sind.

Als Konsequenz ist es bei der Parallelisierung automatisierungstechnischer Steuerungen mit-
tels eines zum Entwurfszeitpunkt definierten partitionierten Schedulings von grofler Relevanz,
eine Task-Allokation zu wihlen, die sich unter einer Vielzahl potentieller Anwendungsfille
der Steuerung durch eine moglichst hohe Performanz auszeichnet. Dieses Vorgehen beinhaltet
jedoch zahlreiche Herausforderungen, denen es im Rahmen dieser Arbeit in geeigneter Weise
zu begegnen gilt.

3.2 Systemkonsolidierung

Neben der im vorherigen Abschnitt beschriebenen qualitativen und quantitativen Performanz-
steigerung konnen Multicore-CPUs auch genutzt werden, um zuvor auf separater Hardware
ausgefiihrte Funktionsbereiche zu konsolidieren. Auf diese Weise kann die Anzahl der eingesetz-
ten Hardware-Komponenten reduziert werden, so dass sich unter Umstidnden nicht nur bei den
Anschaffungs-, sondern auch bei den Betriebskosten der Hardware-Infrastruktur deutliche Ein-
sparungen erzielen lassen. Ein derartiges Nutzungsszenario riickt in den Bereich des Moglichen,
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Abbildung 3.3: Konsolidierungsszenarien der Funktionsbereiche Benutzerschnittstelle (HMI), Be-
wegungssteuerung (MC), speicherprogrammierbare Steuerung (LC), Antriebsregler (DC) und OEM-
Firmware (OEM)

da die echt parallelen Ausfithrungseinheiten von Multicore-Architekturen erstmals die Moglich-
keit bieten, mehrere der in Abschnitt 2.3.1 beschriebenen Funktionsbereiche einer Steuerung auf
einem Prozessor zu integrieren und trotzdem einen bisher nicht erreichten Grad an temporaler
Isolation zu wahren. Abbildung 3.3 skizziert eine Auswahl méglicher Konsolidierungsszenarien
der Funktionsbereiche Benutzerschnittstelle (HMI), Bewegungssteuerung (MC), speicherpro-
grammierbare Steuerung (LC), Antriebsregler (DC) und OEM-Firmware (OEM), die sich wie
folgt darstellen [34]:

o Szenario I: Integration der Benutzerschnittstelle. Bei einer Integration der Funktionsberei-
che MC, LC und HMI auf einer CPU und somit einer gemeinsamen Hardware kann der
separate HMI-PC auf ein Display mit Eingabeperipherie wie einer Tastatur und Softkeys
reduziert werden.

o Szenario 2: Integration von Antriebsreglern. Eine Integration der Funktionsbereiche MC,
LC, HMI und DCs ermoglicht fiir eine begrenzte Anzahl an Achsen den Verzicht auf
separate Antriebsregler. Dies kann vor allem fiir kompakte Maschinen mit einer geringen
Anzahl an Achsen deutliche Einsparungen bei den Hardware-Kosten generieren.

o Szenario 3: Integration einer OEM-Firmware. Manche Maschinenhersteller erweitern die
Funktionalitit einer Steuerung mittels einer eigenen OEM-Firmware. Seitens des Steue-
rungsherstellers besteht dabei die Anforderung, diesen Code von der eigenen Firmware
zu isolieren und Interaktionen auf definierte Schnittstellen zu beschranken. Mittels einer
Integration dieser OEM-Firmware unter einer ausreichenden Isolation ist es moglich, ei-
ne Offenheit der Steuerung fiir OEM-Funktionalitit zu realisieren, ohne die Komplexitit
der Steuerungs-Firmware weiter zu erhdhen und deren Ausfithrungsdeterminismus zu
beeintrichtigen. Dies ist insbesondere vor dem Hintergrund wachsender Anforderungen
an die Safety und Security automatisierungstechnischer Systeme von Relevanz’.

% In der deutschen Sprache hat sich sowohl fiir die Safety als auch fiir die Security der unspezifische Begriff der Sicherheit
etabliert. Insbesondere im Kontext der Automatisierungstechnik wird unter der Safety allerdings der Schutz von
Mensch und Umwelt gegeniiber unbeabsichtigten Fehlfunktionen eines Systems verstanden, wahrend sich die Security
eines Systems auf dessen Schutz gegen beabsichtigte Angriffe von auflen bezieht. Der Versuch, diese Differenzierung
durch die Begriffe der Betriebssicherheit und der Angriffssicherheit vorzunehmen, ist bislang auf geringe Akzeptanz
gestof3en, so dass in dieser Arbeit die englischen Begriffe verwendet werden.
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o Szenario 4: Integration einer Safety-SPS. Die Safety-Eigenschaft eines Systems impliziert

insbesondere in der Automatisierungstechnik im Allgemeinen nicht die Forderung nach
der Vermeidung, sondern nach der zuverldssigen Erkennung von Fehlern. Um dies zu
gewihrleisten, stellt eine redundante Auslegung mittels einer zweikanaligen Ausfithrung
den derzeitigen Stand der Technik bei sicherheitskritischen Steuerungskomponenten wie
einer Safety-SPS dar. Diese Redundanz wird iblicherweise nicht nur fiir die Software,
sondern auch fiir die Hardware, die in Form zweier separater Prozessoren zu realisieren
ist, gefordert. Mittels einer Multicore-CPU ist es nun prinzipiell denkbar, die redundan-
ten Kanile unter einer entsprechenden Isolation auf unterschiedlichen CPU-Kernen zu
integrieren und so die Hardware-Kosten zu reduzieren. Zu beachten ist allerdings, dass
in einem solchen Szenario der Prozessor beispielsweise mit dem Taktgeber, der Span-
nungsversorgung oder diversen Bussen tiber diverse nicht duplizierte Ressourcen verfiigt
und auf diese Weise einen Single-Point-of-Failure (SPoF) darstellt. Somit gilt es, geeigne-
te Strategien zu entwickeln, die auch ohne eine redundante Auslegung entsprechender
Hardware-Ressourcen eine sichere Fehlererkennung und somit eine Safety-Zertifizierung
ermoglichen.

Eine Moglichkeit, derartige Konsolidierungsszenarien zu realisieren, stellt der Einsatz einer
entsprechenden Basis-Software dar, die unter anderem die Ressourcenarbitrierung und die Iso-
lation zwischen den integrierten Funktionsbereichen gewihrleistet. Entsprechende Losungen
présentiert und bewertet Kapitel 4.
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Kapitel 4

Bewertung der Systemkonsolidierung in
der Steuerungstechnik

In Kapitel 3.2 wurde eine Systemkonsolidierung in Form einer Integration ausgewahlter Funk-
tionsbereiche einer automatisierungstechnischen Steuerung als relevantes Nutzungsszenario
fiir Multicore-Prozessoren in der Steuerungstechnik abgeleitet. Dies motiviert die im nach-
folgenden Kapitel vorgenommene Bewertung von Strategien, die eine derartige Integration
ermoglichen, hinsichtlich der spezifischen Anforderungen dieser Doméne [33].

4.1 Ableitung und Abgrenzung der Vorgehensweise

Generell steht ein Steuerungshersteller bei der Realisierung einer Systemkonsolidierung vor der
Entscheidung, die dafiir erforderliche Basis-Software selbst zu entwickeln oder eine am Markt
verfligbare Standardlosung (Commercial Off-The-Shelf, COTS) [170] zuzukaufen. Bei einer sol-
chen Make-or-Buy-Entscheidung sind eine Vielzahl verschiedener Faktoren aus dem techni-
schen und nichttechnischen Bereich zu beriicksichtigen. Dabei sind beispielsweise die im Fall
der einzelnen Alternativen anfallenden direkten und indirekten Kosten ebenso zu evaluieren
wie die Zeitdauer bis zur Fertigstellung respektive Marktverfiigbarkeit einer geeigneten Losung.
Bei den in der Automatisierungstechnik eingesetzten Betriebssystemen verstarkte sich in den
letzten Jahren der Trend, herstellerspezifische Entwicklungen durch am Markt verfiigbare Stan-
dardlosungen zu ersetzen [181]. Als Konsequenz ist zu erwarten, dass Hersteller industrieller
Automatisierungstechnik auch bei der Systemkonsolidierung auf Standard-Software zuriickgrei-
fen, statt sich die zur Entwicklung einer derartigen Losung erforderliche Expertise im eigenen
Haus aufzubauen. Diese Tatsache begriindet wiederum die Entscheidung, die nachfolgende
Evaluation anhand zweier aktuell am Markt verfiigbarer Konsolidierungslésungen vorzuneh-
men, wobei zugleich so weit wie moglich von der konkreten Implementierung des jeweiligen
Produkts abstrahiert werden soll.

4.2 Anforderungen an eine Systemkonsolidierung

Wihrend Abschnitt 2.10.1 die von Gerald J. Popek und Robert P. Goldberg allgemein fiir eine
Systemvirtualisierung definierten Kriterien beschreibt, gilt es nun, diese auf eine Systemkonsoli-
dierung im Steuerungsumfeld zu iibertragen. Dies ist notig, da sich die Anforderungen, die im
Umfeld automatisierungstechnischer Steuerungen an eine Systemkonsolidierung gestellt wer-
den, signifikant von denen im Bereich der Server-Konsolidierung oder Desktop- Virtualisierung
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unterscheiden. In erster Linie ist dies der Tatsache geschuldet, dass eine Systemkonsolidierung
in der industriellen Automatisierung mit Standard- und Echtzeitbetriebssystemen stark hetero-
gene Betriebssystemtypen integriert. Daraus ergeben sich folgende Anforderungen:

« Eine Systemkonsolidierung darf den Zeitdeterminismus der integrierten Echtzeitbetriebs-
systeme nicht auf unzulédssige Weise, wie beispielsweise durch einen zu hohen Jitter in der
Ausfithrungsdauer von Programmsequenzen, beeintrichtigen. Diese Forderung bezieht
sich neben der CPU-internen Verarbeitung auch auf die Interaktion mit der Systemperi-
pherie, wie beispielsweise dem Speicher oder I/O-Ressourcen.

o Die Reaktivitit der integrierten Echtzeitbetriebssysteme in Form von deren Latenz bei
der Reaktion auf externe Stimuli darf auch im Kontext einer Systemkonsolidierung nicht
auf unzuldssige Weise beeintrachtigt werden.

Zu beachten ist, dass beide Forderungen beziiglich der beim Determinismus und der Reaktivitit
tolerierbaren Beeintrachtigungen bewusst vage formuliert sind, da diesbeziigliche quantitati-
ve Schranken von zahlreichen Randbedingungen abhangig sind, die nicht zuletzt auch von
den jeweiligen Gastsystemen und dem konkreten Anwendungsfall der Steuerung determiniert
werden. Unabhingig davon gilt jedoch, dass die im Umfeld der industriellen Automatisierung
geltenden Anforderungen an das temporale Verhalten der integrierten Betriebssysteme eine
signifikante Verschiarfung der Forderungen von Popek und Goldberg [140] darstellen, deren
Aquivalenzforderung Abweichungen im Zeitverhalten explizit toleriert.

Generell lassen sich in einem konsolidierten Szenario zwei wesentliche Arten des Einflusses
auf die zuvor genannten Aspekte des temporalen Verhaltens differenzieren. Zunéchst sind hier
Einfliisse zu nennen, die als Folge der Konkurrenz mehrerer integrierter Gastsysteme um nicht
exklusiv verfiigbare Betriebsmittel des Systems, wie beispielsweise Hardware-Ressourcen oder
Dienste der Konsolidierungslosung, verursacht werden. Diese Problematik wird durch die echt
parallele Ausfithrung von Gastsystemen auf den Kernen einer Multicore-CPU noch verschirft,
da hier im Gegensatz zu einer Singlecore-CPU keine durch den Hypervisor-Scheduler implizit
erzwungene Serialisierung der Betriebsmittelzugriffe der virtuellen Maschinen stattfindet. Eine
zweite Quelle potentieller Einfliisse auf das temporale Verhalten sind Mafinahmen, die von der
Hardware und der Konsolidierungslosung ergriffen werden, um Gastsysteme gegeniiber Fehl-
funktionen oder unberechtigten Zugriffen anderer Gastsysteme zu isolieren. Dabei kann es sich
um das Einfrieren oder den Absturz eines Gastsystems ebenso handeln wie um einen gezielten
Angrift von Seiten eines der integrierten Systeme. Die daraus resultierende Forderung nach der
Zuverldssigkeit und Sicherheit der integrierten Ausfithrung ist im automatisierungstechnischen
Umfeld von wesentlich grofierer Relevanz als bei der Integration von Standardbetriebssystemen,
da eine kompromittierte Isolation weitreichende Folgen fiir Mensch und Maschine haben kann.
Dies betrifft vor allem die Integration von Standardbetriebssystemen, da diese aufgrund ih-
rer Komplexitit, der Moglichkeit zum dynamischen Laden von Programmen aus unbekannten
Quellen und der Gefahr von Fehlbedienungen durch den Anwender das potentiell gréfite Risiko
darstellen. Im Steuerungsumfeld versuchte man deshalb bislang, die Sicherheit und Zuverléssig-
keit des Gesamtsystems durch den Einsatz dedizierter CPUs fiir verschiedene Funktionsbereiche
der Steuerung zu erhohen [181], um so die Anzahl von Beriihrungspunkten der Systeme, die
entsprechende Schutzmafinahmen erfordern, zu reduzieren.
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Dartiber hinaus lassen sich weitere Kriterien definieren, deren Beriicksichtigung sich bei der
Wahl einer Konsolidierungslosung im Steuerungsumfeld empfiehlt:

o Ressourcenpartitionierung: Um die im Kontext des temporalen Verhaltens als kritisch
bewerteten konkurrierenden Zugriffe mehrerer Gastsysteme auf gemeinsame Systemres-
sourcen zu reduzieren, sollte in einem Konsolidierungsszenario die Verfiigbarkeit ins-
besondere der Ressourcen, die fiir die Echtzeitfihigkeit eines Gastsystems besonders
relevant sind, maximiert werden kénnen. Dazu sollte der Hypervisor die Moglichkeit bie-
ten, ausgewdhlte Betriebsmittel den Gastbetriebssystemen exklusiv zur Verfiigung stellen
zu konnen. Dies gilt fiir die Kerne einer Multicore-CPU ebenso wie fiir I/O-Ressourcen,
wie beispielsweise den Feldbus-Controller. Eine Partitionierung beeintrachtigt zwar in
der Regel die effiziente Auslastung der Systemressourcen, erhoht aber zugleich die zeitli-
che Entkopplung der Gastsysteme [91]. Zudem kann eine Ressourcenpartitionierung das
System-Debugging erleichtern, da deutlich weniger Seiteneffekte zwischen den Gastsys-
temen auftreten.

o Ressourcenvirtualisierung: Da im Bereich automatisierungstechnischer Steuerungen aus
Kostengriinden statt spezifischer Hardware immer hiufiger Industrie-PCs eingesetzt wer-
den, haben Ressourcenbeschriankungen hier eine deutlich geringere Relevanz als in typi-
schen eingebetteten Systemen. Mit Blick auf eine efliziente Ressourcennutzung, die in der
Regel durch die Forderung nach reduzierten Komponentenkosten und einem geringen
Energieverbrauch motiviert ist, sollte eine Systemkonsolidierung trotzdem fiir geeignete
Ressourcen die Moglichkeit der Virtualisierung bieten, um diese effektiv durch mehrere
Gastbetriebssysteme nutzen zu konnen. Vertreter dieser Kategorie sind beispielsweise
der Netzwerkadapter, der Feldbus-Controller [156] oder die Kerne einer Multicore-CPU.
Im letzteren Fall sind entsprechende Scheduling-Verfahren erforderlich, die auch bei ei-
ner Koexistenz mehrerer Betriebssysteme auf einem CPU-Kern deren jeweilige zeitliche
Anforderungen erfiillen [91].

o Multicore-Ausfiihrungsumgebungen: Um auch in einem konsolidierten Szenario die Aus-
fithrung von SMP-Betriebssystemen zu ermdglichen, muss der Hypervisor die Moglich-
keit bieten, einem Gastsystem mehrere Kerne einer Multicore-CPU zuzuweisen. Nur auf
diese Weise ist sichergestellt, dass mit einer steigenden Zahl der verfiigbaren CPU-Kerne
trotz einer Systemkonsolidierung langfristig Performanzsteigerungen durch die paralleli-
sierte Ausfithrung bestehender Applikationen auf mehreren Kernen moglich sind.

o Gastsystemflexibilitit: Die im Steuerungsumfeld eingesetzten Echtzeitbetriebssysteme
sind zwar in der Regel COTS-Losungen [181], aber dennoch vielfaltig. Im Bereich der Be-
nutzerschnittstelle (HMI) werden hingegen zunehmend vollwertige Standardbetriebssys-
teme wie Microsoft Windows eingesetzt [181]. Da die Wahl einer Konsolidierungslésung
aus 6konomischen Griinden meist eine langfristige Entscheidung darstellt, sollte eine
solche beziiglich der unterstiitzten Gastsysteme eine hohe Flexibilitat und Zukunftssi-
cherheit gewihrleisten. Dies gilt insbesondere fiir die Unterstiitzung quelloffener ebenso
wie nicht quelloffener Betriebssysteme oder sogenannter Bare Metal Applications ohne
darunter liegendes Betriebssystem.

o Inter-OS-Kommunikation: Wie in Abschnitt 3.2 dargestellt, sind die Funktionsbereiche
einer automatisierungstechnischen Steuerung in der Regel durch einen hohen Grad an
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Interaktion und demzufolge ein hohes Maf3 an Inter-OS-Kommunikation geprégt. Basie-
rend auf dem gemeinsamen Speicher als physikalisches Ubertragungsmedium einer Inter-
OS-Kommunikation im konsolidierten Fall stellen Hypervisor-Losungen im Echtzeitbe-
reich meist bereits Protokolle verschiedener Schichten des ISO/OSI-Referenzmodells [134]
zur Kommunikation zwischen den Gastsystemen zur Verfiigung. Zum einen muss der
Hypervisor dabei auf Basis der vordefinierten Schichten die Moglichkeit zur Implemen-
tierung eigener Protokolle, wie beispielsweise Feldbusprotokolle, bieten, zum anderen
miissen die bereits implementierten Schichten fiir einen Einsatz im Steuerungsumfeld
geeignet sein. Je nach Kommunikationstyp wird dabei entweder ein hoher Durchsatz
bei gleichzeitig gelockerten Zeitbedingungen oder aber ein deterministisches zeitliches
Verhalten mit geringen Latenzen und hoher Zuverlissigkeit gefordert.

o Ressourcenanforderungen: Auch wenn automatisierungstechnische Steuerungen in der
Regel nicht durch strikte Ressourcenbeschrankungen gepragt sind, unterscheidet sich
ein im industriellen Umfeld eingesetzter PC in wesentlichen Aspekten von einem Stan-
dard-PC, um den Anforderungen an Temperatur-, Vibrations- und elektromagnetischer
Vertraglichkeit gewachsen zu sein [181]. Hierzu zahlt der Verzicht auf verschleiflanfallige
Liifter und die damit erforderliche Reduzierung der Thermal Design Power, beispielsweise
mittels einer Beschrankung der CPU-Taktrate, ebenso wie der Einsatz sogenannter Solid
State Disks ohne mechanische Komponenten. Die Konsequenz dieser MafSnahmen fiir
eine Konsolidierungslosung ist somit die Forderung nach einer Funktionsfahigkeit unter
gegebenenfalls moderaten Einschrankungen hinsichtlich der verfiigbaren Rechen- und
Speicherressourcen.

o Kosten: Da Kosteneinsparungen die mafigebliche Motivation einer Systemkonsolidierung
im Steuerungsumfeld darstellen, diirfen die durch den Einsatz einer Konsolidierungslo-
sung verursachten direkten und indirekten Kosten {iber die Nutzungsdauer des Systems
(Total Cost of Ownership, TCO) [163] nicht die eines Einsatzes dedizierter Hardware-Kom-
ponenten fiir die einzelnen Funktionsbereiche tibersteigen. Wahrend sich die direkten
Kosten im Wesentlichen als Beschaffungs- und Lizenzkosten fiir das jeweilige Produkt
manifestieren, werden indirekte Kosten wie Entwicklungs- und Wartungskosten vor al-
lem dann generiert, wenn das eingesetzte Produkt die Systemkomplexitdt im Vergleich
zu einer nicht konsolidierten Ausfithrung signifikant erhoht.

Zusammenfassend steht eine Konsolidierungslosung im Steuerungsumfeld somit vor der
Herausforderung, Ausfithrungsumgebungen zur Koexistenz heterogener Gastsysteme auf einer
Hardware-Plattform unter hohen Anforderungen an das temporale Verhalten bereitzustellen.
Zugleich ist ein hohes Mafl an Zuverldssigkeit und Isolation zwischen den Systemen ebenso
gefordert wie die Unterstiitzung flexibler Nutzungsszenarien der Hardware-Ressourcen.

4.3 Strategien zur Systemkonsolidierung

Insbesondere mit der wachsenden Verbreitung von Multicore-Prozessoren im Umfeld echt-
zeitkritischer Systeme hat auch die Zahl der Produkte, die eine fiir diese Doméne geeignete
Systemkonsolidierung ermdglichen sollen, in den letzten Jahren stark zugenommen. Zu die-
sen haufig als Embedded Hypervisor klassifizierten Losungen sind unter anderem der Green
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Hills INTEGRITY Multivisor [67], Sysgo PikeOS [166], LynxSecure [111], der Wind River Hy-
pervisor [185] und der Real-Time Hypervisor [147] zu zahlen. Diese Losungen unterscheiden
sich allerdings zum Teil signifikant hinsichtlich der zugrunde liegenden Architektur, weshalb
der nachfolgende Abschnitt unterschiedliche Strategien der Systemkonsolidierung am Beispiel
zweier derartiger COTS-Lésungen vorstellt.

4.3.1 Virtualisierter Konsolidierungsansatz

Die erste der in dieser Evaluation betrachteten Konsolidierungslosungen verfolgt fiir alle Gast-
systeme konsequent die Strategie der Systemvirtualisierung®. Der Hypervisor selbst basiert da-
bei auf einem nur wesentliche Funktionen umfassenden Microkernel, wahrend jegliche tibrige
Funktionalitit auflerhalb des Kernels implementiert ist. Motivation eines solchen Konzepts ist
nach [168] im Allgemeinen eine héhere Zuverléssigkeit infolge einer Dekomposition in kleinere,
definierte Module, von denen ausschliefilich diejenigen in der hochsten Privilegierungsstufe der
CPU ausgefiithrt werden, welche die entsprechenden Rechte zwingend erfordern. Um zudem
die Skalierbarkeit des Hypervisors fiir Multicore-CPUs zu erhdhen, basiert der virtualisierte
Ansatz auf einem verteilten Kernel. So wird auf jedem CPU-Kern ein Kernel-Modul ausgefiihrt,
das die diesen Kern betreffenden Aufgaben des Hypervisors wahrnimmt.

Fir die Ausfithrung der Gastsysteme stellt der virtualisierte Konsolidierungsansatz deprivile-
gierte Ausfilhrungsumgebungen in Form virtueller Maschinen (VMs) zur Verfiigung, die vom
Hypervisor verwaltet werden. Die Zuordnung der Gastsysteme zu den virtuellen Maschinen
erfolgt tiber die Hypervisor-Konfiguration. Ein Gastsystem kann entweder ein Betriebssystem
zusammen mit den darin ausgefithrten Applikationen oder aber auch eine Bare Metal Applica-
tion sein, die auf ein Betriebssystem verzichtet. Jeder virtuellen Maschine wird nun in einem
weiteren Schritt eine Teilmenge der verfiigbaren CPU-Kerne zugewiesen, so dass auch SMP-
Gastsysteme unter dem virtualisierten Konsolidierungsansatz ausfiihrbar sind. Dabei lassen
sich zwei Modi unterschieden: Im einfachsten Fall wird jedem Kern maximal eine virtuelle
Maschine zugeordnet, so dass eine statische Partitionierung der CPU-Kerne unter den Gastsys-
temen erfolgt. Alternativ dazu konnen einem CPU-Kern auch mehr als eine virtuelle Maschine
und somit mehrere Gastsysteme zugeordnet werden, so dass der Kern selbst virtualisiert wird.
Dies hat zur Konsequenz, dass ein Scheduling virtueller Maschinen geleistet werden muss. Zur
Auswahl stehen dabei ein statisches Partitionen-Scheduling mit zyklischen, spezifisch fiir jede
virtuelle Maschine definierbaren Zeitschlitzen und ein Priorititen-Scheduling auf Basis von
Prioritéten, die den virtuellen Maschinen zugeordnet werden.

Eine der wesentlichen Konsequenzen der Virtualisierung von CPU-Kernen betriftt den Um-
gang mit Interrupts im System. Wird ein Betriebssystem nichtvirtualisiert ausgefiihrt, so kann
dieses eine Interrupt-Maskierung direkt im realen Local-APIC des jeweiligen CPU-Kerns vor-
nehmen, um beispielsweise die unterbrechungsfreie Ausfithrung einer Interrupt-Service-Rou-
tine (ISR) zu gewiahrleisten. Dies hat zur Konsequenz, dass ein eintretender, aber derzeit mas-

4 Die Evaluation wurde auf Basis eines Early Access Release (EAR) des Produkts durchgefiihrt, fiir welches durch die
Firma Bosch Rexroth ein Non-Disclosure Agreement (NDA) unterzeichnet wurde. Auf Basis dieses NDA wurde durch
den Hersteller eine Verdffentlichung der Evaluationsergebnisse unter Nennung des Produktnamens untersagt. Dies
ist allerdings fiir die folgenden Darstellungen der Ergebnisse unkritisch, da ohnehin eine Evaluation der dem Produkt
zugrunde liegenden Konzepte und nicht das Produkt selbst im Fokus dieser Arbeit steht. Allerdings muss aus diesem
Grund bei der Beschreibung des virtualisierten Konsolidierungsansatzes auf die Angabe entsprechender Quellen
verzichtet werden.
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kierter Interrupt im Local-APIC einmalig als pending markiert und erst beim Aufheben der
Maskierung zugestellt wird. Aufgrund der moglichen Virtualisierung der CPU-Kerne muss
beim virtualisierten Konsolidierungsansatz allerdings eine direkte Konfiguration der realen
Interrupt-Controller durch ein Gastsystem verhindert werden, da dies alle Gastsysteme betref-
fen wiirde, die dem CPU-Kern des entsprechenden Local-APIC zugeordnet sind. Stattdessen
muss fiir jede virtuelle Maschine des Systems ein virtuelles Abbild des Interrupt-Controllers,
der sogenannte Virtual APIC, durch den Hypervisor bereitgestellt und zur Laufzeit verwaltet
werden. Eine Konfiguration durch ein Gastsystem, beispielsweise in Form einer Interrupt-Mas-
kierung, wirkt nun ausschliellich auf das jeweils zugeordnete virtuelle Controller-Abbild. Als
Konsequenz muss nun die Logik des realen Interrupt-Controllers durch den Hypervisor nach-
gebildet werden. So muss jeder am realen Controller eintreffende Interrupt zunichst durch
den Hypervisor entgegengenommen und nach einem Routing am entsprechenden virtuellen
APIC zugestellt oder im Falle einer dortigen Maskierung als pending markiert werden. Dies
erfordert jedoch stets einen Kontextwechsel von der Ausfithrung einer virtuellen Maschine in
den Hypervisor sowie einen Kontextwechsel zuriick zum Gastsystem.

Die durch diesen Konsolidierungsansatz geleistete Virtualisierung basiert zunéchst auf der
Methode der Paravirtualisierung, bei der Gastsysteme im User-Modus laufen und privilegierte
Befehle durch Hypercalls in den Hypervisor ersetzt werden. Ist zudem eine Virtualisierungs-
unterstiitzung in Hardware, wie beispielsweise Intel VT [50, 125], verfiigbar, so werden deren
Dienste zusétzlich in Anspruch genommen, um den Umfang der fiir eine Paravirtualisierung
erforderlichen Betriebssystemadaptionen zu reduzieren.

Ebenso wie dem Hypervisor selbst wird auch den virtuellen Maschinen im Rahmen einer
Speichervirtualisierung jeweils eine Teilmenge des verfiigbaren Hauptspeichers exklusiv zur
Verfiigung gestellt, so dass jede VM einen zusammenhiangenden, bei der Adresse 0x0 beginnen-
den, virtuellen Adressraum hat. Gemaf3 Abschnitt 2.10.2 wird damit eine Adressiibersetzung
von den physikalischen Adressen der Gastsysteme (GPA) in die physikalischen Adressen der
Maschine (HPA) eingefiihrt. Zu beachten ist, dass auf eine solche in nativ ausgefithrten Echtzeit-
systemen hiufig verzichtet wird, um deterministische Zugriffszeiten zu erzielen. Diese Uberset-
zung ist auch bei DMA-Transfers eines Gastsystems mit I/O-Geréten erforderlich, so dass der
virtualisierte Konsolidierungsansatz zu diesem Zweck entsprechende Hypercalls zur Nutzung
durch die Gastsysteme definiert. Eine I/O-MMU, beispielsweise in Form von Intel VI-d [1], die
unter anderem diese Adressiibersetzung in Hardware realisiert, wird durch das vorliegende
Release des virtualisierten Konsolidierungsansatzes noch nicht unterstiitzt.

4.3.2 Hybrider Konsolidierungsansatz

Einen hybriden Konsolidierungsansatz hingegen verfolgt der RTS Hypervisor der Firma Real-
Time Systems, der sich ebenfalls als Konsolidierungslosung im Bereich echtzeitfahiger Systeme
versteht [149]. Dabei nimmt er jedoch fiir sich in Anspruch, die jeweilige Hardware so weit wie
moglich nur unter den Gastsystemen zu partitionieren, statt diese zu virtualisieren. Dies du-
Bert sich zunichst dadurch, dass mit dem Virtualized Mode und dem Privileged Mode zwischen
zwei Ausfithrungsmodi fiir Gastsysteme differenziert wird, die in der Hypervisor-Konfigura-
tion statisch definiert werden. Gastsysteme im Privileged Mode werden dabei grundsitzlich
mit vollen Rechten und somit im Supervisor-Modus ausgefiihrt und sollen auf diese Weise
in ihrem Zeitdeterminismus und ihrer Reaktivitat nicht beeintrachtigt werden. Dieser Modus
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wird vom Hersteller allerdings nur fiir vertrauenswiirdige Systeme mit Echtzeitanforderungen
empfohlen [149], da bei diesen unterstellt wird, dass der Code in ausreichender Weise durch
die Applikationsentwickler getestet und vor Modifikationen durch den Anwender geschiitzt
ist. Gastsysteme im Virtualized Mode werden hingegen mittels der Hardware-Virtualisierungs-
unterstiitzung Intel VT in eine virtuelle Maschine verlagert und somit deprivilegiert. Dieser
Modus empfiehlt sich nach Angaben des Herstellers fiir Betriebssysteme, auf die der Anwender
direkten Zugrift hat und die somit als potentiell nicht vertrauenswiirdig einzustufen sind.

Unter Verweis auf die angestrebte Eignung fiir einen Einsatz im Echtzeitumfeld verfolgt der
hybride Ansatz das Ziel, die Auswirkungen der Integration auf das temporale Verhalten der Gast-
systeme im Privileged Mode so weit wie moglich zu reduzieren. Konsequenz dieser Motivation
ist eine ausschliellich rdumliche statt einer temporalen Partitionierung der CPU-Kerne und
somit deren exklusive Zuordnung zu den Gastbetriebssystemen. Dies ermdglicht den Verzicht
auf eine Virtualisierung der Kerne und somit auf eine Virtualisierung des Interrupt-Control-
lers zum Routen eintreffender Interrupts. Stattdessen werden die Interrupts statisch den CPU-
Kernen zugeordnet, so dass das Routing an die entsprechenden Local-APICs durch den I/O-
APIC in Hardware geleistet werden kann. Weiterhin wird fiir Systeme im Privileged Mode auf
eine Speichervirtualisierung, die den Gastsystemen jeweils nur eine Teilmenge des physikalisch
verfiigbaren Speichers bereitstellen wiirde, verzichtet, um das Risiko nichtdeterministischer
Zugriffszeiten infolge der Adressiibersetzung zu reduzieren.

Da Gastsysteme im Privileged Mode mit vollen Rechten laufen, konnen Sie den kompletten
Instruktionssatz der CPU nutzen, ohne dass dem Hypervisor dabei die Moglichkeit zur Inter-
vention eingerdumt wird. Da der Hypervisor somit deren Verhalten nicht iiberwachen kann,
muss er diesen Gastsystemen zumindest die Moglichkeit zu einem kooperativen Verhalten
im Kontext des Gesamtsystems und somit zu einer aktiven Interaktion mit dem Hypervisor
bieten. Dazu wird der Code privilegierter Géste, der die koexistente Ausfithrung der Gastsyste-
me beeintrachtigen kann, durch Funktionsaufrufe in ein Hypervisor-Modul ersetzt, das beim
Booten fiir jedes Gastsystem genau einmal in den Speicher geladen wird. Die Ausfithrung der
angeforderten Aktion erfolgt nun durch das entsprechende Hypervisor-Modul in Abhingig-
keit vom globalen Systemzustand, der vom RTS Hypervisor in einem als Registry bezeichneten
gemeinsamen Speicherbereich verwaltet wird [148].

Im einfachsten Fall reduzieren sich die erforderlichen Anpassungen zur Sicherstellung der
koexistenten Ausfithrung auf die Hardware- Abstraktionsschicht eines Gastsystems, die haufig
als sogenanntes Board Support Package (BSP) realisiert ist. Dies ist allerdings nur dann méglich,
wenn sich alle Zugriffe der Applikation auf entsprechende kritische Hardware-Konfigurationen
auf diese Schnittstelle beschridnken; andernfalls ist auch die Applikation selbst zu adaptieren.
Die erforderlichen BSP-Adaptionen der im Privileged Mode ausgefithrten Gastsysteme sind
unter anderem eine Konsequenz der fehlenden Speichervirtualisierung fiir diese Systeme: Wéh-
rend manche Betriebssysteme dynamisch relokiert werden kénnen, lisst sich die Relokation
beispielsweise bei VxWorks nur durch eine Rekompilierung mit angepasster Basisadresse reali-
sieren. Weiterhin darf das Gastsystem nicht wie bei einer nativen Ausfithrung den maximal zur
Verfligung stehenden Speicher dynamisch ermitteln, sondern muss beim Booten mittels eines
Funktionsaufrufs in das Hypervisor-Modul den ihm zugewiesenen Speicherumfang abfragen.
Wenngleich Ressourcen beim hybriden Ansatz den Gastbetriebssystemen generell exklusiv zu-
gewiesen werden, gibt es Hardware-Komponenten, die von mehreren Gastsystemen implizit
gemeinsam genutzt werden. Zu diesen zéhlen beispielsweise der PCI-Bus und der I/O-APIC.
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Aus diesem Grund sind Konfigurationsianderungen dieser Komponenten auch sensitiv beziig-
lich des Gesamtsystems, so dass das Hypervisor-Modul spezifische Funktionen zur Konfigurati-
on dieser Komponenten implementiert. Um den Reboot eines Gastsystems ohne Seiteneftekte
auf das Gesamtsystem durchfithren zu kénnen, darf zudem kein Hardware-Reset stattfinden.
Stattdessen muss im Code eines Gastsystems unmittelbar vor einem solchen Reset ein Funkti-
onsaufruf in das Hypervisor-Modul erfolgen, der in der Regel dazu fiihrt, dass der Hypervisor
das Gastsystem neu ladt und startet.

4.4 Evaluation

Wihrend in den vorangegangenen Abschnitten zunédchst die Anforderungen an eine Konso-
lidierungslosung im automatisierungstechnischen Umfeld definiert und im Anschluss daran
zwei entsprechende Ansitze vorgestellt wurden, widmen sich die nachfolgenden Abschnitte
einer Bewertung dieser Ansétze unter einer Auswahl der zuvor definierten Anforderungen. So-
fern méglich, wird dabei nicht eine Bewertung der Produkte, sondern der jeweils zugrunde
liegenden Konsolidierungsstrategie angestrebt.

Beziiglich der Reaktivitit und des Zeitdeterminismus findet dabei eine quantitative Evaluati-
on der Konsolidierungsansitze statt. Da eine solche aufgrund der Systemkomplexitat analytisch
nicht moglich ist, stellt eine empirische Analyse mittels geeigneter Messungen mit einer aus-
reichenden Anzahl an Iterationen die einzige Moglichkeit einer solchen Bewertung dar. Die
Implementierung der Messlogik sowie die Durchfithrung der Messungen wurden dabei im
Rahmen einer Diplomarbeit [2] geleistet. Generell sind folgenden Aspekte zu beachten:

« Da es sich bei den Hypervisor-Produkten nicht um quelloffene Lésungen handelt, muss
man sich hinsichtlich der Details der technischen Realisierung wie der Konfiguration der
Hardware oder der Nutzung von Funktionen der Hardware-Virtualisierungsunterstiit-
zung auf Herstellerangaben verlassen, sofern diese verfiigbar sind.

« Die der Evaluation zugrunde liegende x86-Plattform weist eine Vielzahl von Konfigurati-
onsmoglichkeiten auf, was einen enormen Parameterraum fiir die Messungen generiert.

Diese Aspekte fithren letztlich dazu, dass eine absolut identische Konfiguration der Hardware
bei der Durchfithrung der Messungen nicht garantiert werden kann, was wiederum die Inter-
pretation der Ergebnisse erschwert.

Fiir die empirische Evaluation wurden schliellich beide Konsolidierungsansitze entspre-
chend der Darstellung in Abbildung 4.1 auf einer Dual-Core-CPU zur Ausfithrung gebracht.
Bei der entsprechenden Hardware-Plattform handelt es sich um eine typische Automatisierungs-
steuerung in Form der Rexroth IndraControl L85 [25]. Dieser Controller ist mit einer CPU vom
Typ Intel Core 2 Duo ausgestattet, die {iber die Virtualisierungsunterstiitzung Intel VT verfiigt
und deren Taktrate bei 1,2 GHz liegt. Als Chipsatz kommt ein Intel GS45 Express Chipset mit in
die Northbridge integriertem Grafik-Controller zum Einsatz. Obwohl der virtualisierte Konsoli-
dierungsansatz die Zuordnung mehrerer virtueller Maschinen zu einem CPU-Kern ermdoglicht,
wurde auf diese Option verzichtet, um eine bessere Vergleichbarkeit der Ergebnisse zu erzielen.
Als Konsequenz wurden hier auf dem ersten CPU-Kern das Echtzeitbetriebssystem VxWorks 6.7
und auf dem zweiten CPU-Kern Wind River Linux 2.0.3 zur Ausfithrung konfiguriert. Beim hy-
briden Konsolidierungsansatz wurden hingegen auf dem ersten Kern VxWorks 6.3 im Privileged
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Abbildung 4.1: Messkonfigurationen zur Evaluation der Konsolidierungsanséatze

Virtualisierter Konsolidierungsansatz
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Mode und auf dem zweiten Kern Windows XP Service Pack 3 im Virtualized Mode ausgefiihrt.
Zu beriicksichtigen ist, dass die Heterogenitét der VxWorks-Versionen sowie der Standardbe-
triebssysteme in den Messkonfigurationen infolge von Kompatibilititseinschrankungen der
evaluierten Hypervisor-Losungen unvermeidbar war. Die somit fehlende Aquivalenz der Konfi-
gurationen stellte bei den Messungen stets eine potentielle Einflussgrofie dar, welche die direkte
Vergleichbarkeit der unter den Konsolidierungsansitzen erzielten Ergebnisse bis zu einem ge-
wissen Grad beeintrichtigen kann. Dies wird im Folgenden nicht in jedem Kontext explizit
erwéhnt, ist allerdings bei der Interpretation der Ergebnisse stets zu beriicksichtigen.

4.4.1 Reaktivitat

In Abschnitt 4.2 wurde die Wahrung der Reaktivitit eines Echtzeitsystems als eine der wesent-
lichen Anforderungen an eine Konsolidierung im Bereich der industriellen Automatisierung
definiert. Somit ist eine Evaluation der in Abschnitt 4.3 vorgestellten Konsolidierungsansitze
unter diesem Aspekt von besonderer Relevanz. Als Metrik fiir die Reaktivitét eines Systems sei
dessen Reaktionszeit (Response Time) t, als das Zeitintervall zwischen einem Stimulus an das
System und der Reaktion des Systems darauf definiert:

tri=ti+ ity + 1, (4.1)

Wie in Abbildung 4.2 dargestellt, entspreche dabei ¢; der Interrupt-Latenz, t, der Ausfithrungs-
zeit einer zur Bearbeitung des Stimulus implementierten Interrupt-Service-Routine und ¢, der
benétigten Ausgabelatenz, bis die in der ISR veranlasste Reaktion die Peripherie erreicht.

Messaufbau

Um nicht nur den Einfluss einer integrierten Ausfithrung, sondern auch den Einfluss eines
auf dem zweiten Kern ausgefiihrten Standardbetriebssystems (GPOS) auf die Reaktivitét des
Echtzeitsystems zu evaluieren, wurden unter diesem diverse Lastszenarien implementiert. Diese
sind als synthetische Workloads konzipiert, stellen jedoch eine nach Lasttypen klassifizierte
Verdichtung der in einem realen Standardbetriebssystem potentiell auftretenden Lasten dar:

« Beim Szenario Idle wird nach dem Booten des GPOS kein Anwenderprozess explizit
gestartet. Somit bildet dieses Szenario den Fall eines zwar konfigurierten und parallel
ausgefithrten Standardbetriebssystems ab, in dem jedoch keine zusétzliche Last neben
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Interrupt-Latenz

ISR-Laufzeit t,

Ausgabelatenz t,

Abbildung 4.2: Zusammensetzung der zur Evaluation der Systemreaktivitdt definierten Response
Time t, nach Formel 4.1
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den typischen Hintergrundprozessen des Betriebssystems erzeugt wird. Die Wahl dieses
Szenarios ist dadurch motiviert, dass hier die geringsten Seiteneffekte des Standardbe-
triebssystems auf das Echtzeitsystem unterstellt werden.

Das Szenario Integer Load fithrt im Standardbetriebssystem einen hochprioren Prozess
mit Integer-Berechnungen aus. Sowohl der Programmcode als auch die von diesem ge-
nutzten Daten sind dabei so gewiéhlt, dass sie die Kapazitit des fiir jeden CPU-Kern
exklusiv vorhandenen L1-Cache nicht iibersteigen. Da dieses Lastszenario als Anwen-
derprozess realisiert ist, konnen allerdings sporadische Kontextwechsel zu hochprioren
Kernel-Tasks und somit Zugriffe auf gemeinsam genutzte Cache-Level oder andere nicht-
exklusive Hardware-Ressourcen nicht ausgeschlossen werden.

Die im Szenario Memory Load erzeugte Last generiert hochpriore Lese- und Schreib-
zugriffe auf den Hauptspeicher: Es werden Speicherblocke unterschiedlicher Grof3e zu-
néchst alloziert, beschrieben, gelesen und abschlielend wieder freigegeben. Auch die
Prozessprioritit dieses Workloads liegt unterhalb der Prioritéit der Kernel-Tasks, so dass
auch hier Unterbrechungen und Kontextwechsel nicht ausgeschlossen werden koénnen.

Beim Szenario Forkbomb wird ein Prozess ausgefiihrt, der in einer Schleife Kopien seiner
selbst startet (Forking). Da somit der Kindprozess die gleiche Programmlogik wie der
Elternprozess abarbeitet, liegt einer Forkbomb eine rekursive Ausfithrung zugrunde. Als
Konsequenz sind die in eine Prozessgenerierung involvierten Systemressourcen wie die
CPU, die Speicheranbindung und die Prozesstabellen des Betriebssystem-Kernels einer
hohen Last ausgesetzt [98] und somit meist zeitnah nicht mehr verfiigbar. Eine Fork-
bomb realisiert somit eine Denial-of-Service- Attacke. Zu beachten ist, dass sich sowohl
die Implementierung der Forkbomb [2] als auch das Systemverhalten unter einer Fork-
bomb in Abhdngigkeit vom jeweiligen Betriebssystem stark unterscheiden. Somit kann
eine Forkbomb nur den Versuch darstellen, hinsichtlich der Systemlast unter dem jewei-
ligen Standardbetriebssystem ein Worst-Case-Szenario zu generieren, ohne zugleich den
Anspruch auf eine Aquivalenz dieser Lasten zu erheben.
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Zur Messung der Reaktivitit des Echtzeitbetriebssystems wurde ein tiber den PCI-Bus ange-
bundenes FPGA verwendet, welches tiber eine dedizierte Clock getaktet ist. Somit konnte das
FPGA als externe Messinstanz genutzt werden, da es periodisch einen Interrupt der CPU trig-
gert und darauthin die Zeitdauer ¢, misst, bis die CPU ein Acknowledge-Bit in den Speicher des
FPGAs schreibt. Insgesamt wurden fiir jeden Konsolidierungsansatz pro Lastszenario des Stan-
dardbetriebssystems 50 000 Messiterationen durchgefiihrt, von denen jede aus 5 Messungen
bestand. Dies ergab somit fiir jede Iteration i und jede Messung # eine Response Time ¢,(i,#).
Auf Grundlage dieser Werte seien die Werte t,, (i) definiert, welche pro Iteration i nur die
jeweils maximale Response Time ¢, (i) beriicksichtigen:

Tmax
tr (i) =max (t, (i,n)|0<n<5) (4.2)

Die Wahl von ¢, (i) ist dadurch motiviert, dass in der Steuerungstechnik vor allem das Ver-
halten im Worst Case von Relevanz ist, weil daraufhin die Parametrierung und Taktung der
Steuerung optimiert werden.

Messergebnisse

Die nach Lastszenarien differenzierten Messwerte der Response Times ¢, sind in den Abbil-
dungen 4.3 und 4.4 fiir den virtualisierten respektive hybriden Konsolidierungsansatz darge-
stellt. Eine Aggregation der Werte ¢, (i) der Iterationen i erfolgt dabei mittels zweier Werte:

« Das Maximum berechnet sich als max(#,,, (i)|0 < i <50000) und entspricht somit der
lingsten gemessenen Response Time aller Iterationen i. Fiir die Evaluation der Echtzeit-
tahigkeit einer Konsolidierungslosung besitzt dieser Wert die meiste Relevanz.

 Das Minimum berechnet sich als min(¢,,,, ()]0 < i < 50000) und liefert somit die in
allen Iterationen i im besten Fall erzielte Response Time. Dieser Wert definiert zusammen
mit dem Maximum die Spannweite der erfassten Response Times, besitzt aber fir die
Bewertung der Echtzeitfdhigkeit keine Relevanz.

Unter dem Echtzeitbetriebssystem VxWorks 6.7 ist zunédchst im nativen Fall eine maximale
Response Time von 5 ps messbar. Dieser Wert steigt beim virtualisierten Konsolidierungsansatz
unter einer Forkbomb-Last im Standardbetriebssystem auf einen Wert von bis zu 43 ps’, so dass
dieses Lastszenario den grofiten Seiteneftekt auf das Echtzeitsystem ausiibt. Davon abgesehen ist
auffillig, dass in allen Lastszenarien der virtualisierten Ausfiihrung das Minimum der Response
Times bei 15 ps und somit deutlich iiber der maximalen Response Time der nativen Ausfiihrung
liegt. Der Grund fiir diesen Effekt ist vermutlich die bei diesem Konsolidierungsansatz vorge-
nommene APIC-Virtualisierung. So unterliegen eintreffende Interrupts stets einem Routing
durch den Hypervisor und die beim ISR-Eintritt durchgefiihrte Interrupt-Maskierung muss im
virtuellen APIC erfolgen. Weiterhin ist ein deutlicher Einfluss der Virtualisierung auf die Spann-
weite der Response Times zu beobachten: Wiahrend sich die Response Times im nativen Fall

5 Beim virtualisierten Konsolidierungsansatz waren je nach Lastszenario zwischen 0,01 % und 0,12 % extreme Ausreifer
in den Response Times feststellbar, die sich in einem Intervall zwischen 264 us und 997 ps bewegten. Diese konnten
jedoch mittels einer Maskierung aller maskierbaren und nicht dem FPGA zugeordneten Interrupts verhindert werden,
so dass als Ursache eine fehlerhafte APIC-Virtualisierung des Hypervisors vermutet wird. Da es sich somit hierbei mit
hoher Wahrscheinlichkeit nicht um ein inhérentes Problem dieses Konsolidierungsansatzes handelt, werden diese
sporadischen und extremen Ausreifler in der nachfolgenden Evaluation nicht berticksichtigt.
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Abbildung 4.3: Response Times des virtualisierten Konsolidierungsansatzes

immer im Intervall zwischen 4 ps und 5 ps bewegen, unterscheiden sich das Minimum und das
Maximum beim virtualisierten Konsolidierungsansatz mit einer Differenz von mindestens 9 us
deutlich. Als Ursache dieser Schwankungen sind sporadische Kontextwechsel von der Interrupt-
Service-Routine des Gastsystems zum Kernel-Modul des Hypervisors zu vermuten, welche die
Ausfithrungsdauer tp der ISR deutlich verldngern. Wie in Abschnitt 4.3.1 beschrieben, wird
ein solcher Kontextwechsel beispielsweise erforderlich, wenn wihrend der ISR-Ausfithrung
ein weiterer Interrupt eintrifft. Somit kann zusammenfassend ein signifikanter Einfluss der vir-
tualisierten Systemkonsolidierung auf die Reaktivitit des Echtzeitbetriebssystems festgestellt
werden. Sofern die hier gemessenen Werte allerdings sichere obere Schranken und somit Worst
Case Response Times (WCRTs) darstellen, kann ein Overhead dieser Gréflenordnung unter Um-
stinden in einem entsprechend angepassten und robusteren Applikationsdesign beriicksichtigt
und damit kompensiert werden.

Bei dem Echtzeitbetriebssystem VxWorks 6.3 ist schliefSlich im nativen Fall eine maximale
Response Time von 6 ps beobachtbar. Das Minimum von 5 ps wiederum wird auch bei einer
Ausfithrung unter dem hybriden Konsolidierungsansatz unter allen Lastszenarien im Minimum
erzielt, so dass hier im Gegensatz zum virtualisierten Konsolidierungsansatz kein obligatorischer
Overhead generiert wird. Dariiber hinaus ist beachtenswert, dass unter keinem Lastszenario
eine Response Time von mehr als 8 us feststellbar ist. Dies lasst sich auf die nichtvirtualisierte
Ausfiihrung des Echtzeitsystems und den damit einhergehenden Verzicht auf eine APIC-Vir-
tualisierung beim hybriden Konsolidierungsansatz zuriickfithren. Somit miissen hier bei der
Behandlung eines Interrupts keine zeitaufwandigen Kontextwechsel in den Hypervisor erfol-
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Abbildung 4.4: Response Times des hybriden Konsolidierungsansatzes

gen, da beispielsweise das Interrupt-Routing und die Interrupt-Maskierung im realen APIC-
Subsystem vorgenommen werden kénnen. Die hier erzielten Ergebnisse zeigen zudem, welche
Reaktivitdt im Echtzeitsystem unter einer Systemkonsolidierung bewahrt werden kann, selbst
wenn das Standardbetriebssystem zur gleichen Zeit die zuvor definierten Lastszenarien auf ge-
meinsam genutzten Betriebsmitteln generiert. Dies wiederum ldsst die Schlussfolgerung zu, dass
konkurrierende Hardwarezugriffe als Ursache fiir die beim virtualisierten Konsolidierungsan-
satz gemessenen Einfliisse auf die Reaktivitét des Echtzeitsystems weitestgehend ausgeschlossen
werden konnen.

4.4.2 Zeitdeterminismus

Als weiteres Bewertungskriterium einer Systemkonsolidierung wurde der Zeitdeterminimus
definiert, den entsprechend Abschnitt 4.2 konkurrierende Ressourcenzugriffe und Mafinahmen
zur Sicherstellung der Gastsystem-Isolation potentiell beeintrachtigen.

Messaufbau

Um den Einfluss der zuvor genannten Faktoren auf den Zeitdeterminismus der von den Konso-
lidierungslosungen bereitgestellten Ausfithrungsumgebungen zu evaluieren, wurden die Aus-
fithrungszeiten ausgewahlter synthetischer Workloads unter dem jeweiligen Echtzeitbetriebs-
system gemessen. Um eine detaillierte Bewertung zu ermdglichen, bilden diese die typischen
Charakteristika einer realen Firmware in Form separater Workloads ab:
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o Der Workload Integer Load umfasst einen hochprioren Prozess mit ganzzahligen arithme-
tischen Berechnungen, deren Ausfithrungsdauer fiir 1000 000 Iterationen erfasst wird.

o Der Workload Memory Load besteht aus einem hochprioren Prozess, der ausschliefllich
Lese- und Schreibzugriffe auf den Hauptspeicher durchfiihrt. Aufgrund der signifikant
langeren Laufzeit des Workloads werden hier nur 50 000 Iterationen durchgefiihrt.

« Auch der Workload I/0 besteht aus Lese- und Schreibzugriffen einer hochprioren Task.
Das Ziel der Zugriffe ist allerdings nicht der Hauptspeicher, sondern der Speicher von
I/O-Ressourcen, der in den globalen Adressraum abgebildet wird (Memory Mapped 1/0).
Eine Messung umfasst 200 000 Iterationen.

Zu beachten ist, dass diese Workloads gegeniiber einigen Kernel-Tasks des Echtzeitbetriebs-
systems niedriger priorisiert sind, so dass sporadische Unterbrechungen der entsprechenden
Prozesse nicht ausgeschlossen werden kénnen. Die Hardware-Plattform der Messung stellte
ebenso wie bei der Messung der Response Times in Abschnitt 4.4.1 die Automatisierungssteue-
rung Rexroth IndraControl L85 dar. Aufgrund der lingeren Laufzeiten war allerdings in diesem
Fall eine externe Messung iiber das FPGA nicht méglich, so dass der Time Stamp Counter der
CPU zur internen Messung genutzt wurde. Pro Workload wurde dabei die Ausfithrungsdauer
im nativen Fall gemessen und der Ausfithrungsdauer im konsolidierten Szenario gegeniiberge-
stellt, wobei im GPOS erneut die in Abschnitt 4.4.1 beschriebenen Lastszenarien Idle, Integer
Load, Memory Load und Forkbomb ausgefithrt wurden.

Messergebnisse

Die Abbildungen 4.5 und 4.6 zeigen schlief3lich die Messergebnisse fiir den virtualisierten re-
spektive hybriden Konsolidierungsansatz. Die Ausfithrungszeiten sind dabei stets in Relation
zur minimalen Ausfithrungsdauer des entsprechenden Workloads im nativen Fall gesetzt; diese
Bezugspunkte sind im Diagramm rot markiert. Ebenso wie bei den Reaktionszeiten sind bei
der Auswertung der Ergebnisse vor allem die jeweiligen Maxima von besonderer Relevanz, da
diese fiir die Wahl der Maschinentaktung mafgeblich sind, um eine zuverldssige Ausfithrung
zu gewidhrleisten. Somit ist fiir jede Kombination aus Workload und Lastszenario stets die ma-
ximal gemessene Ausfithrungsdauer des Workloads dargestellt. Dariiber hinaus visualisieren
die Diagramme auch die jeweils minimal gemessene Ausfithrungsdauer in relativer Weise, um
die Spannweite der Resultate zu verdeutlichen.

Beim virtualisierten Konsolidierungsansatz stellt der signifikante Einfluss der Forkbomb auf
den I/O-Workload das bemerkenswerteste Ergebnis dar, da hier die Ausfithrungsdauer des
Workloads im Maximum gegeniiber dem nativen Fall um 94 % steigt®. Dabei handelt es sich
auch nicht um einen sporadischen Ausreifler, da hier selbst das im Diagramm nicht dargestell-
te arithmetische Mittel einen Zuwachs von 89,6 % aufweist. In allen {ibrigen Lastszenarien
werden die jeweiligen Workloads durch die Lastszenarien hingegen deutlich geringer in ihrer
Ausfithrungsdauer beeinflusst. Die Zuwichse gegeniiber dem jeweils besten Resultat der na-
tiven Ausfiihrung liegen hier, wie im Diagramm dargestellt, maximal im unteren einstelligen

© Bei einigen Messreihen wurde jeweils eine einzige Iteration mit einer von den {ibrigen Messwerten um Groflenord-
nungen abweichenden Ausfiihrungsdauer gemessen. Aufgrund der somit je nach Workload sehr geringen relativen
Héufigkeit von 0,002 % respektive 0,0001 % werden diese Messungen in der Auswertung nicht beriicksichtigt. Dem
liegt die Annahme zugrunde, dass es sich hier um Messfehler oder um einen Fehler in der Hypervisor-Implementie-
rung handelt und nicht um ein dem jeweiligen Konsolidierungsansatz inharentes Merkmal.
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Abbildung 4.5: Ausfiihrungszeiten der Workloads beim virtualisierten Konsolidierungsansatz

Prozentbereich. Nicht abschlieflend erklérbar ist die Tatsache, dass die fiir die Ausfithrungsdau-
er des Integer-Workloads im Minimum erzielten Werte bei einer virtualisierten Ausfithrung
geringer sind als bei einer nativen Ausfithrung. Als Ursache lasst sich allerdings die standard-
maflig durch den Hypervisor gewéhlte Partitionierung der Interrupts unter den Gastsystemen
vermuten. Dies kann dazu fithren, dass im nativen Fall dem Echtzeitsystem zugeordnete In-
terrupts nun durch das Standardbetriebssystem behandelt werden und so die Rechenlast des
Echtzeitsystems reduziert wird. Bei der Spannweite der gemessenen Workload-Laufzeiten zeigt
sich mit Ausnahme des zuvor beschriebenen Szenarios des I/O-Workloads bei gleichzeitiger
Forkbomb-Last kein signifikanter Einfluss des virtualisierten Konsolidierungsansatzes. So ist
hier je nach Workload und Lastszenario sowohl bei einer nativen als auch bei einer virtualisier-
ten Ausfiihrung eine Spannweite der Ausfithrungsdauer im unteren einstelligen Prozentbereich
feststellbar.

Beim hybriden Konsolidierungsansatz liefert erneut die Kombination aus dem Forkbomb-
Lastszenario und dem I/O-Workload das Messergebnis mit der grofiten Signifikanz. Allerdings
féllt hier der Zuwachs der Ausfithrungsdauer gegeniiber dem nativen Fall mit 21,5 % deutlich
geringer aus als beim virtualisierten Konsolidierungsansatz. In den {ibrigen Konstellationen
aus Workload und Lastszenario liegen hingegen die Zuwachse der Ausfithrungsdauer im Worst
Case erneut im unteren einstelligen Prozentbereich. Auch beziiglich der Spannweite der Aus-
fithrungsdauer ist mit Ausnahme der Konstellation aus I/O-Workload und Forkbomb-Last kein
signifikanter Einfluss des hybriden Konsolidierungsszenarios feststellbar; so ist im Fall des Me-
mory-Workloads die Spannweite der nativen Ausfithrung sogar grofler als die der integrierten
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Abbildung 4.6: Ausfiihrungszeiten der Workloads beim hybriden Konsolidierungsansatz

Ausfithrung. Dariiber hinaus ist in ausgewahlten Konstellationen bei einer integrierten Ausfiih-
rung erneut eine geringere Ausfithrungsdauer feststellbar als bei der nativen Ausfithrung; auch
hier wird die Interrupt-Partitionierung unter den Gastsystemen als Ursache vermutet.

Zusammenfassend sind hinsichtlich des Zeitdeterminismus die zuvor beschriebenen Ge-
meinsamkeiten zwischen einer Ausfithrung im virtualisierten und im hybriden Konsolidie-
rungsansatz hervorzuheben. Dies lasst die Interpretationen zu, dass entweder beide Ansitze
ahnliche Strategien beim Umgang mit Ressourcenkonflikten verfolgen oder dass diese Effek-
te ihre gemeinsame Ursache in der Architektur der zugrunde liegenden Multicore-Hardware
haben. Hervorzuheben ist generell, dass die Einfliisse der Systemkonsolidierungen auf den
Zeitdeterminismus der Workloads bei den meisten Lastszenarien im unteren einstelligen pro-
zentualen Bereich liegen. Dennoch lassen sich bei beiden Konsolidierungsansitzen spezifische
Konstellationen aus Workload und Lastszenario generieren, bei denen die temporale Isolation
zwischen den Gastsystemen signifikant beeintrachtigt wird. Diese Tatsache ist vor allem vor
dem Hintergrund des in Abschnitt 4.2 beschriebenen Szenarios eines dynamischen Nachladens
von Programmen im Standardbetriebssystem als dufSerst kritisch zu bewerten.

4.4.3 Zuverlassigkeit und Sicherheit

Wie in Abschnitt 3.2 beschrieben, werden in der industriellen Automatisierung hohe Anfor-
derungen an die Zuverlidssigkeit und Sicherheit der eingesetzten Systeme gestellt, um Schaden
von Personen oder der Umwelt abzuwenden und die Integritét der verarbeiteten Informationen
zu gewidhrleisten. Als Konsequenz miissen auch die Implikationen einer Systemkonsolidierung
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auf alle Komponenten einer automatisierungstechnischen Steuerung, die zur Wahrung der an
das Gesamtsystem gestellten Safety- und Security-Anforderungen beitragen, evaluiert werden.

Im Kontext informationsverarbeitender Systeme stellt die Grundlage jedes vertrauenswiirdi-
gen Systems die sogenannte Trusted Computing Base (TCB) dar. Diese umfasst alle Mechanis-
men, die fiir die Durchsetzung der Sicherheitsrichtlinien eines Systems und fiir die Isolation der
Module, auf denen die Sicherheitsmafinahmen eines Systems basieren, erforderlich sind [173].
Kann durch eine Verifikation der Nachweis erbracht werden, dass die TCB entsprechend ihrer
als korrekt unterstellten Spezifikation implementiert ist, so kann garantiert werden, dass die
Systemsicherheit auch unter beliebigen Umgebungseinfliissen, wie beispielsweise bei gezielten
Angriffen, nicht beeintrachtigt werden kann [168]. Die Trusted Computing Base eines Systems
umfasst dabei mit wenigen Ausnahmen die komplette Hardware sowie in der Regel auch jegli-
chen mit Supervisor-Rechten ausgefithrten Code des Systems, da dieser alle durch das System
implementierten Sicherheitsmechanismen unterwandern kann. Somit sind bei der nativen Aus-
fithrung eines Betriebssystems nicht nur zentrale Bestandteile des Betriebssystem-Kernels wie
die Task- und Speicherverwaltung Bestandteil der TCB, sondern auch nahezu alle Prozesse mit
Supervisor-Rechten [168]. Von wesentlicher Relevanz fiir die Verifikation der Trusted Com-
puting Base ist dabei deren Umfang, da eine Korrelation zwischen diesem und dem fiir eine
Verifikation erforderlichen Aufwand unterstellt werden kann.

Da beim virtualisierten Konsolidierungsansatz alle Gastsysteme in ihren Rechten deprivile-
giert sind, beinhaltet die Trusted Computing Base hier, wie in Abbildung 4.7 dargestellt, neben
der Hardware lediglich den privilegierten Code des Hypervisors, der bei einem konsequenten
Design entsprechend des Microkernel-Ansatzes einen geringen Umfang hat. Somit ist hier un-
ter Umsténden eine formale Verifikation der durch den virtualisierten Konsolidierungsansatz
bereitgestellten Dienste moglich; bei einem einfachen Hypervisor [7] und einem Betriebssys-
tem-Microkernel [99] konnten hier beispielsweise bereits entsprechende Erfolge erzielt werden.
Die TCB des hybriden Konsolidierungsansatzes hat hingegen einen deutlich grofieren Umfang
in Form der Hardware sowie des kompletten Hypervisors und aller Gastsysteme, die im Pri-
vileged Mode und somit mit vollen Rechten ausgefiihrt werden. Dies trifft in der Regel auf die
integrierten Echtzeitsysteme zu, die, wie zuvor erwahnt, wiederum selbst hiaufig auf eine siche-
re Rechteverwaltung zugunsten einer hoheren Echtzeitfahigkeit verzichten. Als Konsequenz
werden somit hdufig auch die Tasks des Echtzeitsystems mit vollen Rechten ausgefithrt und
sind deshalb auch Bestandteil der TCB. Zudem ist die in Abschnitt 3.2 beschriebene Konstella-
tion zu betrachten, in der einem OEM durch den Steuerungshersteller die Moglichkeit geboten
wird, weitere Gastbetriebssysteme mit eigenen Applikationen in die bereitgestellte Konsolidie-
rungslosung zu integrieren. In diesem Fall wiirde die TCB beim hybriden Konsolidierungsan-
satz auch den Code der nachtréglich integrierten Systeme umfassen, sofern diese im Privileged
Mode ausgefiihrt werden miissen. Da sich eine Verifikation dieses Codes den Moglichkeiten des
Steuerungshersteller entzieht, scheint eine formale Verifikation der Zuverléssigkeit des hybriden
Konsolidierungsansatzes mit den heute bekannten Mitteln somit ausgeschlossen.

Lésst sich die Zuverlédssigkeit der vom Hypervisor bereitgestellten Isolation zwischen den
Gastsystemen als Resultat einer entsprechenden Verifikation zertifizieren, so bringt dies in
Verbindung mit einer entsprechend ausgelegten Hardware auch potentielle Vorteile bei der
Safety-Zertifizierung eines konsolidierten Systems mit Komponenten unterschiedlicher Sicher-
heits-Integrititslevel (Safety Integrity Level, SIL) mit sich. Dies kann beispielsweise eine sicher-
heitskritische Steuerungsapplikation und eine HMI sein. Generell wird hier durch die fiir eine
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Abbildung 4.7: Darstellung der Konsolidierungsansatze unter dem Aspekt der Trusted Computing
Base (TCB) (orange markiert)

Zertifizierung der funktionalen Sicherheit im Bereich der Automatisierung relevante Norm

IEC 61508 [133] gefordert, dass alle Komponenten des Systems in gleicher Weise zu zertifizieren

sind wie die Komponente mit dem hochsten Sicherheits-Integrititslevel. Davon ausgenom-
men ist nur der Fall, dass eine rdumliche und zeitliche Isolation zwischen Systemkomponenten

mit unterschiedlichen Sicherheits-Integrititsleveln nachgewiesen oder zumindest eine Verlet-
zung dieser Isolation detektiert und in kontrollierter Weise behandelt werden kann [133]. Als

Konsequenz wire im Fall eines Hypervisors mit einer zertifizierten Isolation der Gastsysteme

nur die Zertifizierung der Komponenten erforderlich, die die eigentlichen Safety-Funktionen

implementieren. Weitere, davon isolierte und nicht in das Safety-Konzept involvierte Funkti-
onsbereiche wie die HMI oder ein weiteres Echtzeitsystem des OEM miissten im Fall einer
nachweislich sicheren Partitionierung des Hypervisors nicht beriicksichtigt werden. So lieflen

sich auch Anderungen an diesen Bereichen des Gesamtsystems durchfiihren, ohne zugleich
die eigentliche Safety-Implementierung einer erneuten Zertifizierung unterziehen zu miissen.
Weiterhin wire eine zertifizierte Isolation der Gastsysteme durch den Hypervisor auch eine
wesentliche Voraussetzung fiir das in Abschnitt 3.2 beschriebene Szenario, das die Realisierung
einer zweikanaligen Safety-SPS auf einer Multicore-CPU beschreibt.
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Kapitel 5

Entwicklung einer Methode zur
Firmware-Parallelisierung

5.1 Ableitung und Abgrenzung der Vorgehensweise

In Abschnitt 3.1.2 wurden die beiden zentralen Merkmale einer Firmware-Parallelisierung im
Bereich der Steuerungstechnik abgeleitet. Zu diesen zdhlt die Tatsache, dass der Parallelisie-
rung eines bestehenden Systems, in das langjéhrige Entwicklungsaufwinde geflossen sind, im
Allgemeinen der Vorzug gegeniiber der vollstaindigen Neuentwicklung einer parallelen Firm-
ware-Architektur gegeben wird. Weiterhin wurde ein partitioniertes Scheduling mit statisch
zum Entwicklungszeitpunkt definierten Task- Verteilungen und Task-Dekompositionen als ge-
eignete Strategie identifiziert, um sowohl den Systemdeterminismus zu erhéhen als auch den
Parallelisierungsaufwand zu reduzieren.

5.1.1 Motivation und Zieldefinition

Der Wahl einer konkreten Task-Verteilung und -Dekomposition liegt éiblicherweise ausschlief3-
lich das Wissen der Entwickler iiber die Architektur der von ihnen entwickelten Firmware
zugrunde. Diese Informationen stellen jedoch bei weitem keine zufriedenstellende Entschei-
dungsgrundlage fiir das weitere Vorgehen bei der Parallelisierung dar: Aufgrund der System-
komplexitit besitzen einzelne Entwickler meist nur hinsichtlich ausgewéhlter Firmware-Mo-
dule detailliertes Wissen und somit eine lokale Systemsicht, wihrend beziiglich der globalen
Wechselwirkungen im Gesamtsystem in der Regel nur ein abstraktes Verstdndnis besteht. Zu-
dem lassen sich die fiir die Evaluation verschiedener Parallelisierungsalternativen erforderli-
chen Erkenntnisse iiber das Laufzeitverhalten einer Automatisierungs-Firmware oft erst im
Rahmen einer Interaktion der Firmware mit einer realen Umgebung in Form einer automati-
sierungstechnischen Anlage gewinnen. Dabei besitzt die Lastcharakteristik der Firmware, wie
in Abschnitt 3.1.2 dargestellt, eine hohe Dynamik beziiglich unterschiedlicher Maschinentypen
und Maschinenkonfigurationen. Somit lasst sich die zu erwartende Leistungsfahigkeit eines
spezifischen parallelen Firmware-Designs unter verschiedenen Lastprofilen nur sehr schwer
prognostizieren, so dass die naheliegende Vorgehensweise aus einer experimentellen Imple-
mentierung eines parallelen Designs und einer anschlieenden Performanzanalyse an realen
Maschinen besteht. Dies bringt jedoch zwei essentielle Probleme mit sich: Zum einen ist es
sehr unwahrscheinlich, dass auf diese Weise aus den zuvor genannten Griinden bereits die op-
timale Parallelisierung des Systems gefunden wird, zum anderen ist aber auch nicht bekannt,
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welche Performanzsteigerung auf einer vorgegebenen Zielplattform theoretisch tiberhaupt mog-
lich wére. Somit miissten eine Vielzahl experimenteller Parallelisierungen implementiert und
evaluiert werden, was aufgrund der anfallenden Entwicklungsaufwinde in der Realitdt nicht
praktikabel ist.

Als Konsequenz dieser Randbedingungen wird im Rahmen dieser Arbeit eine Methode spe-
zifiziert, die eine Parallelisierung einer automatisierungstechnischen Firmware fiir homogene
Multicore- Architekturen unterstiitzt. Der Anspruch dieser Methode besteht darin, den Work-
flow von der Analyse des bestehenden Systems {iber dessen Optimierung bis hin zur Imple-
mentierung der Parallelisierung so umfassend wie méglich zu unterstiitzen. Dabei kann diese
Methode insofern als anwendungsorientiert bewertet werden, als bei deren Entwicklung eine
der zentralen Pramissen darin bestand, die im Rahmen eines Einsatzes anfallenden Aufwénde
zu reduzieren. Der Kern der Methode besteht dabei aus einer Exploration und Evaluation ef-
fizienter Parallelisierungsalternativen einer automatisierungstechnischen Firmware auf Basis
geeigneter Systemmodelle. Dabei ist hervorzuheben, dass die Methode zwar durch die spezi-
fischen Anforderungen der Automatisierungstechnik motiviert ist, sich aber in weiten Teilen
auch fiir eine Vielzahl weiterer Software- und Firmware-Systeme nutzen lisst.

Diese in Abbildung 5.1 in einem Uberblick skizzierte Methode stellt sich wie folgt dar: Da das
parallele System hier nicht von Grund auf neu, sondern mittels einer Adaption einer bestehen-
den Implementierung entwickelt wird, darf das Modell im Gegensatz zu der in Abschnitt 2.5.1
beschriebenen modellbasierten Entwicklung nicht auf Basis einer abstrakten Systemspezifikati-
on erstellt werden. Stattdessen muss es die existierende Implementierung auf einer geeigneten
Abstraktionsebene abbilden. Da eine Systemmodellierung auf Basis statischer Informationen
tiber das zu parallelisierende System aufgrund dessen Laufzeitdynamik nicht zielfithrend ist,
wird dabei eine dynamische Systemanalyse durchgefiihrt. In diesem Rahmen werden umfang-
reiche Daten beziiglich des Laufzeitverhaltens eines Systems mittels eines Profilings unter Aus-
fithrung der Firmware an realen Maschinen aufgezeichnet. Aus diesen Laufzeitdaten werden
unter Einbeziehung des Expertenwissens von Entwicklern in einem weiteren Schritt geeignete
Modelle der Firmware in Form von Graphen G; auf unterschiedlichen Modellierungsebenen
extrahiert.

Definition 5 (Modellierungsebene) Als Modellierungsebene sei die Granularititsstufe bezeich-
net, die in einem spezifischen Modell der Firmware abgebildet wird.

Als Konsequenz aus den in Abschnitt 3.1.2 beschriebenen Strategien der Firmware-Parallelisie-
rung in der Steuerungstechnik wird im Rahmen der in dieser Arbeit entwickelten Methode
zwischen einer Modellierung auf System- und Taskebene differenziert.

Definition 6 (Systemebene) Eine Modellierung auf Systemebene bildet eine vollstindige Multi-
tasking-Firmware mit dem Ziel ab, Alternativen eines partitionierten Schedulings zu explorieren
und zu evaluieren. Als Modell wird ein sogenannter Task-Graph gewdhlt.

Definition 7 (Taskebene) Eine Modellierung auf Taskebene bildet eine Task einer Multitasking-
Firmware mit dem Ziel ab, deren alternative Dekompositionen in eine Menge neuer Tasks zu
explorieren und zu evaluieren. Als Modell wird ein sogenannter Codeblock-Graph gewdhlt.

Da die Lastprofile der Firmware und somit auch die Modelle auf System- und Taskebene spe-
zifisch fiir die jeweiligen Maschinentypen und deren Konfigurationen sind, sollte hierbei ein
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Lastprofil 1 _ Lastprofil 3

Instrumentierte Steuerungs-Firmware

Log mit Laufzeitdaten

Task- I Codeblock- I
Graphen G; Graphen G;
Pareto-optimale Pareto-optimale
Task-Verteilungen Task-Dekompositionen

Auswahl/Implementierung

v

Parallelisierte Steuerungs-Firmware

Abbildung 5.1: Der Prozess zur Entwicklung einer parallelen Steuerungs-Firmware aus einer be-
stehenden Firmware. Die Schritte, die von der in der vorliegenden Arbeit entwickelten Methode
zur Exploration und Evaluation effizienter Parallelisierungsalternativen abgedeckt werden, sind blau
hinterlegt (Bilder: © Bosch Rexroth AG 2014).

Profiling unter verschiedenen Lastprofilen erfolgen; in Abbildung 5.1 sind exemplarisch die Last-
profile 1, 2 und 3 dargestellt. Die Menge der durch das Profiling generierten Modelle G; bildet
nun zunéchst die Grundlage fiir eine Bewertung moglicher Alternativen der Parallelisierung
fiir eine vorgegebene Anzahl an CPU-Kernen. Da es sich bei den zuvor genannten Modellen
um Graphen handelt, ist dies in analytischer Weise moglich. Dabei wird zu jeder potentiellen
Losung eine dreidimensionale und somit multikriterielle Bewertung definiert, auf die in den
nachfolgenden Abschnitten detailliert eingegangen wird.

Wenngleich eine Bewertung manuell definierter Parallelisierungsalternativen auf Basis der
abgeleiteten Modelle moglich ist, besteht das wesentliche Ziel in der automatisierten Explorati-
on der Pareto-Optima des Entwurfsraums paralleler Firmware-Designs. Dabei handelt es sich
um das in Abschnitt 2.8 beschriebene Problem einer globalen, multikriteriellen Optimierung.
Besonders erschwert wird diese durch die Tatsache, dass der Entwurfsraum méglicher paral-
leler Firmware-Designs selbst bei Systemen geringer Komplexitét enorm grof$ ist und einem
exponentiellen Wachstum unterliegt. So gibt es beispielsweise bereits fiir die Allokation einer
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typischen, aus 50 Tasks bestehenden Automatisierungs-Firmware auf einer CPU mit 4 Kernen
4°% 1,27 -10°° Méglichkeiten. Als Konsequenz ist eine erschopfende Durchmusterung des
Entwurfsraums nicht zu leisten, so dass geeignete Verfahren erforderlich sind, die innerhalb
eines vertretbaren Berechnungszeitraums ausreichend gute Problemlésungen herleiten. Eine
besondere Herausforderung der gewihlten Zielstellung stellt die Tatsache dar, dass jede Lo-
sung in Form eines konkreten statischen parallelen Firmware-Designs unter einer Vielzahl von
Problemausprigungen in Form von Firmware-Modellen G; bewertet werden muss. Um ein
derartiges Problem zu l6sen, sind verschiedene Moglichkeiten denkbar. So koénnen die Pro-
blemauspragungen zunichst auf ein einziges Problem reduziert werden, auf das sich schlief3lich
entsprechende Losungsmethoden anwenden lassen. Im Fall der Graph-basierten Modelle G;
wiirde dies der Generierung eines einzigen Graphen entsprechen, der die Merkmale der Gra-
phen G, aggregiert. Alternativ dazu kann die Generierung potentieller Losungen zunéchst
unabhingig von den Problemausprigungen erfolgen, so dass diese erst bei der Bewertung einer
Losung Beriicksichtigung finden. Dies ldsst sich so gestalten, dass eine Losung zunachst unter
jedem Graphen G; separat bewertet wird und abschliefSend die einzelnen Bewertungen in ge-
eigneter Weise aggregiert werden, um die Eignung der Losung fiir alle Problemauspragungen
zu bewerten. Dies ist zugleich der Ansatz, den auch die im Rahmen dieser Arbeit entwickelte
Methode nutzt, da die Aggregation metrischer Bewertungen die einfache Moglichkeit einer
Gewichtung der einzelnen Graph-basierten Modelle entsprechend ihrer Relevanz bietet.

In Abschnitt 2.9 dieser Arbeit wurden genetische Algorithmen als eine Methode zur Ex-
ploration exponentiell wachsender Entwurfsraume innerhalb einer akzeptablen Rechenzeit
vorgestellt. Diese stellen zudem ein geeignetes Mittel fiir die bei diesem Problem geforderte
multikriterielle Optimierung dar und ermdglichen zugleich die problemiibergreifende Generie-
rung und problemabhingige Bewertung potentieller Lsungen. Als Konsequenz setzt die in der
vorliegenden Arbeit entwickelte Methode genetische Algorithmen zur Exploration effizienter
Parallelisierungsalternativen ein. Dabei erfolgt die Evaluation potentieller Task-Verteilungen
und -Dekompositionen stets unter allen zuvor generierten Firmware-Modellen G;, so dass der
genetische Algorithmus die entsprechende Parallelisierung stets hinsichtlich dieser Lastprofile
optimiert. Infolgedessen hat die Auswahl der Lastprofile, unter denen die Modelle G; gewonnen
werden, zentralen Einfluss auf die erzielten Ergebnisse, so dass sich die Wahl von Szenarien
empfiehlt, die fiir den Einsatzzweck der Steuerung représentativ sind.

Das Wissen iiber die zu erwartenden multikriteriellen Performanzwerte der durch den geneti-
schen Algorithmus als Pareto-optimal identifizierten Losungen stellt schliefllich die Grundlage
fiir eine Entscheidung hinsichtlich des weiteren Vorgehens bei der Firmware-Parallelisierung
dar. Dazu muss zunéchst entsprechend der jeweiligen Praferenzen beziiglich der Performanz-
kriterien eine Losung ausgewéhlt werden, bevor mit deren Implementierung im Realsystem
entsprechend der durch die Lésung beschriebenen Weise begonnen werden kann.

5.1.2 Vorgehensmodell der Modellierung

Die Definition geeigneter Vorgehensmodelle ist nicht nur in der Software-Entwicklung, son-
dern auch in der Modellentwicklung und -analyse ein geeignetes Mittel, um Fehler frithzeitig
zu identifizieren und die Validierung und Verifikation des gewahlten Ansatzes zu unterstiitzen
(vgl. Abschnitt 2.6). Da die im Rahmen dieser Arbeit entwickelte Methode auf der Generierung
und Auswertung von Firmware-Modellen basiert, ist die nachfolgende Definition eines korrek-
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Ausgepragtes Modell- Parametriertes Multikriterielle
Modell parametrierung Modell Bewertung

Basismodell Modellauspragung

Abbildung 5.2: Prozess der Auspragung und Parametrierung eines Basismodells

ten Vorgehensmodells eine wesentliche Voraussetzung fiir die kommenden Schritte. In diesem
Zusammenhang findet auch eine Zuordnung der weiteren Abschnitte dieser Arbeit zu den ein-
zelnen Phasen des Vorgehensmodells statt, um das Verstdndnis der Methodenbeschreibung zu
erleichtern. Eine wesentliche Voraussetzung fiir die weitere Darstellung des Vorgehensmodells
ist die Definition nachfolgender Termini, deren Beziehungen in Abbildung 5.2 dargestellt sind.

Definition 8 (Basismodell) Als Basismodell einer konkreten Modellierungsebene sei die Spezi-
fikation eines konkreten Graphentyps bezeichnet, welche die Definition aller Knoten- und Kan-
tentypen des Graphen und die jeweils zu einem Graphenelement annotierbaren Daten umfasst.

Definition 9 (Modellausprigung) Als Modellausprigung sei der Vorgang bezeichnet, der auf
Basis von in einem realen System aufgezeichneten Laufzeitdaten und von durch Experten forma-
lisiertem Wissen iiber das System einen Graphen generiert, dessen Typ einem Basismodell ent-
spricht. Im Rahmen der Ausprigung wird dabei die konkrete Anzahl und Art der Knoten und
Kanten des Graphen sowie eine Teilmenge der zu diesen annotierten Daten definiert.

Definition 10 (Ausgeprigtes Modell) Als ausgeprigtes Modell sei das aus einer Modellausprii-
gung in der zuvor definierten Weise resultierende Modell der Ausfiihrung eines Systems unter
einem konkreten Lastprofil bezeichnet.

Definition 11 (Modellparametrierung) Im Rahmen der Modellparametrierung wird ein ausge-
pragtes Modell um alle Daten erginzt, die eine konkrete Parallelisierungsvariante des modellierten
Systems fiir einen Prozessor mit mehreren CPU-Kernen in eindeutiger Weise definieren.

Definition 12 (Parametriertes Modell) Als parametriertes Modell wird das aus einer Modell-
parametrierung in der zuvor definierten Weise resultierende Modell eines Systems bezeichnet. Ein
parametriertes Modell liefert alle Informationen, um eine multikriterielle Bewertung der dadurch
reprisentierten Parallelisierung eines Systems vornehmen zu konnen.

Als Erweiterung des in Abschnitt 2.6 beschriebenen einfachen Vorgehensmodells von Robert
E Sargent [154] sei zun4chst das in Abbildung 5.3 dargestellte Vorgehensmodell der Modellie-
rung definiert. Die Motivation fiir eine Erweiterung des einfachen Modells ist die Tatsache,
dass die spezifikationsgeméfle Modellimplementierung im Fall der hier entwickelten Methode
kein einmaliger Prozess ist, sondern durch eine Software in automatisierter Weise auf Basis von
Laufzeitaufzeichnungen erfolgt.

Ausgangssituation des Vorgehensmodells ist das Realsystem, an dessen Parallelisierung ei-
ne Reihe von Anforderungen gestellt werden, die sich wiederum aus den Randbedingungen
ergeben, unter denen das System entwickelt und eingesetzt wird. Diese Anforderungen sind in
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Abbildung 5.3: Das Vorgehensmodell der Modellentwicklung zur Exploration und Evaluation
effizienter Parallelisierungsalternativen. Die Inhalte der in dieser Arbeit spezifizierten und in Kapitel 5
beschriebenen Methode sind entsprechend markiert.

Abbildung 5.3 mit (1) markiert. Fiir eine Evaluation verschiedener Modellparametrierungen gilt
esnun in einem ersten Schritt, geeignete Bewertungskriterien und deren Quantifizierung mittels
geeigneter Formeln zu spezifizieren (2). Diese Phase des Vorgehens wird fiir die Modellierung
auf Systemebene in Abschnitt 5.4.1 und fiir die Modellierung auf Taskebene in Abschnitt 5.5.1 be-
schrieben. Die Validierung dieser Phase muss den Nachweis erbringen, dass die quantifizierten
Kriterien geeignet sind, um eine Modellparametrierung im Hinblick auf die zuvor definierten
Anforderungen zu bewerten.

Nun gilt es, aus der Spezifikation der Bewertungskriterien eine geeignete Vorgehensweise zur
Modellierung abzuleiten. Dies umfasst unter anderem die Spezifikation von Basismodellen (3),
die fur die Evaluation einer Ausprigung und Parametrierung unter den zuvor spezifizierten
Kriterien geeignet sind. Hierbei handelt es sich je nach Modellierungsebene um den Task-Gra-
phen (vgl. Abschnitt 5.4.2) oder den Codeblock-Graphen (vgl. Abschnitt 5.5.2). Die Spezifikation
dieser Basismodelle bildet nun die Grundlage einer Reihe weiterer Spezifikationen, beginnend
mit der einer geeigneten Systeminstrumentierung (4.1) fiir das in Abschnitt 5.1.1 beschriebene
Profiling. Dies erfordert, alle relevanten Ereignisse und Vorgange innerhalb des Realsystems zu
identifizieren, die fiir eine Auspragung eines Basismodells mit den definierten Daten notwendig
sind. Fiir die Modellierung auf Systemebene wird diese Phase in Abschnitt 5.4.3 und analog
dazu fiir die Taskebene in Abschnitt 5.5.3 beschrieben. Ausgehend von den Basismodellen wird
zudem die Formalisierung des Expertenwissens (4.2) spezifiziert. Schliefllich wird die Spezi-
fikation eines Programms abgeleitet, das die automatisierte Modellauspriagung (4.3) mit den
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Daten des Profilings und dem formalisierten Expertenwissen realisiert. Jeweils beide Schritte
des Vorgehensmodells werden fiir die Modellierung auf Systemebene in Abschnitt 5.4.4 und
fiir die Modellierung auf Taskebene in Abschnitt 5.5.4 beschrieben.

Schliefllich ist im Rahmen einer Validierung der Nachweis zu erbringen, dass die zuvor
spezifizierte Instrumentierung, Formalisierung und Modellausprigung geeignete Modelle der
Firmware generieren, die eine fiir den Zweck der Methode ausreichend genaue Bewertung
parametrierter Modelle unter den zuvor spezifizierten Kriterien ermoglichen. Diesen Schritt
beschreibt Abschnitt 5.4.5 fiir die Systemebene und Abschnitt 5.5.5 fiir die Taskebene. Gemaf3
Abschnitt 5.1.1 liegt der Fokus dieser Arbeit auf der Entwicklung eines geeigneten methodischen
Vorgehens, das somit alle zuvor genannten Schritte des Vorgehensmodells umfasst. Dies ist auch
in Abbildung 5.3 visualisiert.

Im Rahmen einer Realisierung ist schlieSlich eine Implementierung der zuvor spezifizierten
Konzepte zu leisten und im Anschluss daran zu verifizieren, dass diese der zuvor definierten
Spezifikation entspricht. Dies betrifft die Instrumentierung (5.1) und die Formalisierung des
Expertenwissens (5.2) ebenso wie die automatisierte Modellauspragung (5.3). Diese Realisie-
rungen sind allerdings stets fiir ein Betriebssystem oder eine konkrete Firmware spezifisch und
somit nicht generisch leistbar. Abschnitt 5.3 stellt zwar mit der EEEPA-Toolchain eine prototypi-
sche Implementierung der automatisierten Modellauspriagung vor, die schliefSlich im Rahmen
der in Kapitel 6 beschriebenen Fallstudie zum Einsatz kommt. Da aber diese Realisierung nicht
der Spezifikation des methodischen Vorgehens zuzuordnen ist, kommt ihr in dieser Arbeit nur
eine untergeordnete Rolle zu, so dass in diesem Kontext auf eine Verifikation verzichtet wird.

Der letzte Schritt des Vorgehensmodells sieht nun in Anlehnung an das Modell von Sargent
die operationale Validierung des ausgepréigten Modells vor. Dabei ist der Nachweis zu erbringen,
dass die auf Basis eines ausgepragten und parametrierten Modells erstellten Pradiktionen mit
dem Verhalten des Realsystems eine ausreichende Ubereinstimmung aufweisen. Eine operatio-
nale Validierung eines Modells kann mittels verschiedener Methoden wie beispielsweise dem
Vergleich mit anderen, bereits validierten und verifizierten Modellen oder der statistischen Aus-
wertung von Vergleichen zwischen Pridiktionen des Modells und experimentell gewonnenen
Resultaten des realen Systems erfolgen [154]. Ein Vergleich empfiehlt sich dabei generell unter
den zu Beginn spezifizierten Metriken, sofern die zur Berechnung erforderlichen Daten im
Realsystem beobachtbar sind. Eine operationale Validierung der zuvor entwickelten Methode
ist allerdings nicht Gegenstand dieser Arbeit, da alle im Rahmen der Fallstudie generierten
Modelle auf den zuvor beschriebenen Realisierungen basieren. Da diese allerdings nicht veri-
fiziert wurden, sind auch die Voraussetzungen fiir eine operationale Validierung nicht erfiillt.
Im Rahmen eines Ausblicks auf noch offene Themenstellungen werden in Kapitel 7.3 die im
Rahmen einer operationalen Validierung zu leistenden Aufgaben diskutiert.

5.2 Verwandte Arbeiten und Stand der Technik

Die Software-Parallelisierung ist kein junges Forschungsgebiet, sondern hat bereits in den ver-
gangenen Jahrzehnten viel Aufmerksamkeit erfahren. Dabei haben sich vor allem die frithen
Arbeiten haufig auf die Doméne des wissenschaftlichen Rechnens und somit auf die Extrakti-
on von Parallelitdt auf Datenebene fokussiert [105]. Das Forschungsgebiet hat jedoch in den
vergangenen Jahren vor allem infolge der zunehmenden Etablierung von Multicore-Prozesso-
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ren, die eine Parallelisierung auf Taskebene erfordern, erneut grofles Interesse geweckt. Dieser
Abschnitt prasentiert eine Auswahl neuerer verwandter Arbeiten im Bereich der Software-Paral-
lelisierung, ohne sich dabei auf Losungen zu beschrinken, die eine Firmware-Parallelisierung
unter den Rahmenbedingungen der Automatisierungstechnik unterstiitzen. Stattdessen werden
auch explizit auf andere Anwendungsdoménen spezialisierte Losungen vorgestellt, sofern diese
in der Wahl ihrer Mittel eine entsprechende Nihe zu der im Rahmen dieser Arbeit entwickelten
Methode aufweisen. So haben beispielsweise einige der vorgestellten Arbeiten statt eines Multi-
core-Prozessors ein sogenanntes MPSoC (Multi-Processor-System-on-Chip) als Zielarchitektur,
das sich mit einer Vielzahl potentiell heterogener Verarbeitungseinheiten (Processing Elements,
PEs) durch einen signifikant hoheren Parallelitidtsgrad auszeichnet. Zugleich haben jedoch alle
vorgestellten Arbeiten als gemeinsamen Ausgangspunkt stets eine in der Programmiersprache
C realisierte Implementierung der zu parallelisierenden Software, so dass keine dartiber hinaus-
gehenden Modelle oder Spezifikationen der Programme als existent vorausgesetzt werden.

Die Rekonstruktion der Kommunikation zwischen Threads in bereits mehrfiadig implemen-
tierten Linux-Applikationen ist die Anwendungsdoméne der Software CETA [109]. Das Tool
kann gerichtete Kommunikationsgraphen extrahieren, deren Knoten die Threads und deren
gerichtete und gewichtete Kanten den Umfang der Thread-Kommunikation mittels Lese- und
Schreibzugriffen auf gemeinsame Speicherbereiche abbilden. Somit lasst sich prinzipiell auch
die Kommunikation mittels Betriebssystemmechanismen wie Messages rekonstruieren, sofern
diese als Zugriffe auf gemeinsame Speicherbereiche implementiert sind. Die dynamische Re-
konstruktion der Graphen erfordert allerdings die Ausfiihrung der Applikation unter dem
Hardware-Simulator Simics [112], so dass die chronologische Aufzeichnung aller Lese- und
Schreibzugriffe auf den Speicher méglich ist. Um diese einem spezifischen Thread zuzuordnen,
wird jeder Aufruf der Betriebssystemfunktion, die einen Kontextwechsel auslost, aufgezeichnet
und die entsprechende Prozess-ID extrahiert. Die auf diese Weise gesammelten Daten werden
schlieSlich mittels Skripten zu Kommunikationsgraphen unterschiedlichen Typs aggregiert.

Auf die Evaluation grobgranularer Alternativen der funktionalen Parallelisierung eingebette-
ter Streaming-Applikationen fiir potentiell heterogene Multiprozessorarchitekturen fokussiert
sich das SPRINT-Tool [43]. Dabei werden aus sequentiellem C-Code in semiautomatischer
Weise nebenldufige, funktional 4quivalente SystemC-Transaktionsebenenmodelle [68] generiert.
Die jeweils zu evaluierende Partitionierung eines sequentiellen C-Programms in nebenldufige
Aufgaben wird dabei durch den Entwickler in einer separaten Datei mittels entsprechender Di-
rektiven definiert, welche Funktionsbezeichner und Marken im Code referenzieren. Die Trans-
formation des C-Programms in das SystemC-Modell erfolgt schliefilich mittels einer statischen
Codeanalyse, die aber in [43] nicht weiter detailliert wird. Da die generierten Modelle zunachst
keine temporale Dimension besitzen, ist fiir eine quantitative Evaluation einer spezifischen
Partitionierung zunachst die Annotation von Berechnungs- und Kommunikationszeiten erfor-
derlich. Erstere kénnen beispielsweise mittels einer statischen oder dynamischen Codeanalyse
oder in Form von Entwicklerabschéitzungen erginzt werden, wihrend letztere ein Modell der
Hardware-Plattform erfordern. Die Kommunikation zwischen den Aufgaben wird im SystemC-
Modell in Form sogenannter Kandle abgebildet, die im Rahmen der statischen Analyse des se-
quentiellen Codes auf Basis von Variablenreferenzen unter Anwendung einer Pointer-Analyse
nach Andersen [8] extrahiert werden. Abschlieflend kann ein durch SPRINT generiertes Trans-
aktionsebenenmodell eine Verhaltensspezifikation darstellen, auf Basis derer die Aufgaben in
Software-Prozesse oder FPGA-Konfigurationen tiberfithrt werden.
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Eine mittels einer Bibliothek wie OpenMP, Cilk oder Intel Threading Building Blocks reali-
sierte Parallelisierung sequentieller C-Programme wird durch das Tool Prospector [95] unter-
stiitzt. Dieses deckt mit der Rekonstruktion von Abhédngigkeiten im Code, einer modellbasier-
ten Speedup-Prognose und automatisch abgeleiteten Implementierungsratschlagen wesentliche
Schritte des Parallelisierungsprozesses ab. Die abschlieflende Implementierung der Parallelisie-
rung mittels der zuvor genannten Bibliotheken bleibt jedoch die Aufgabe des Entwicklers. Fiir
die Abhingigkeitsanalyse wurde im Kontext von Prospector das Tool SD® entwickelt, welches
ausgehend von einer statischen Analyse des Eingabeformats in Form von Quellcode oder Bi-
nérdateien zunéchst eine Instrumentierung vornimmt, um im Anschluss daran mittels eines
dynamischen Profilings Statistiken der Schleifenausfithrung und Datenabhéngigkeiten der Ap-
plikation zu extrahieren [96]. Diese Informationen kénnen nun wiederum in dem ebenfalls
im Kontext von Prospector entwickelten Tool Parallel Prophet Verwendung finden, das ausge-
hend von einem instrumentierten sequentiellen C-Programm Prognosen fiir den bei einer
parallelen Ausfithrung erzielbaren Speedup generiert [97]. Die erforderlichen Annotationen
umfassen dabei jeweils den Anfang und das Ende paralleler Abschnitte (z.B. Schleifen), paralle-
ler Aufgaben (z.B. Schleifeniterationen) und gegebenenfalls unter wechselseitigem Ausschluss
auszufithrender Berechnungen. Nun wird aus dem Trace einer dynamischen Ausfithrung des
instrumentierten Programms ein sogenannter Programmbaum generiert, der fiir jedes Paar von
Annotationen einen Knoten definiert. Die Blatter des Baums stellen stets Berechnungen dar,
die mit oder ohne wechselseitigen Ausschluss zu anderen Berechnungen ausgefiihrt werden
koénnen. Fiir die Gewichtung eines Knotens wird die Ausfithrungsdauer aller Instruktionen zwi-
schen den beiden entsprechenden Annotationen vorgeschlagen, welche beim Profiling mittels
des Timestamp-Counters der CPU ermittelt wird. Nun werden die Gewichte parallel ausfiihr-
barer Blatter mit einem Faktor fiir den Overhead einer parallelen Ausfithrung verrechnet, der
sich aus einem einfachen Speicherperformanzmodell der Ziel-Hardware ergibt. Die Pradiktion
des Speedups einer parallelen Ausfithrung des Codes erfolgt abschliefiend fiir eine vorgegebe-
ne Anzahl an CPU-Kernen und verschiedene Scheduling-Strategien der OpenMP-Bibliothek.
Die Prognosen werden dabei entweder in analytischer Weise mittels einer Traversierung des
Programmbaums abgeleitet oder unter einer per Parallelisierungsbibliothek realisierten Aus-
fithrung eines Programms gemessen, das als um die eigentlichen Berechnungen reduziertes
Codeskelett aus dem Programmbaum generiert wurde.

Auf die automatische Extraktion von Abhingigkeitsgraphen fiir OpenMP-parallelisierte C-
Programme fokussieren sich Larsen et al. [103, 104]. Statt einer dynamischen Codeanalyse be-
fiirworten sie eine statische Analyse, definieren aber zu deren Unterstiitzung eine OpenMP-
Erweiterung in Form zweier Compiler-Direktiven, die durch einen Programmierer manuell
im Code eingefiigt werden miissen. Mittels dieser Direktiven soll die einer statischen Analyse
inhérente konservative Uberschitzung der Abhéngigkeiten reduziert werden, um auf diese Wei-
se exaktere Abhéngigkeitsgraphen zu erhalten. So werden beispielsweise mittels der depends-
Direktive die Datenabhangigkeiten einer Task zu anderen Tasks in expliziter Weise definiert.
Dabei miissen fiir jede Task sowohl die als Eingangswerte erwarteten Zeigervariablen als auch
die Bezeichner der Tasks, die auf diese Variablen zuvor schreibend zugegriffen haben, definiert
werden. Weiterhin sind die Ausgangswerte einer Task und die Bezeichner aller auf diese Werte
danach lesend zugreifenden Tasks ebenfalls explizit mittels depends-Direktiven zu deklarieren.
Zur Validierung dieser umfangreichen Programmannotationen schlagen Larsen et al. schlief3-
lich Laufzeitpriifungen auf Basis einer instrumentierten Version des C-Programms vor.
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Die Parallelisierung sequentieller C-Programme fiir MPSoCs hat das MAPS-Framework [40]
sich zur Aufgabe gemacht, das allerdings keinen generischen parallelen C-Code generiert. Statt-
dessen wird fiir die sogenannte Tightly-Coupled-Thread-Plattform [192] spezifischer Code er-
zeugt, der potentielle Parallelitit in Form entsprechender Codeannotationen deklariert. Die
Partitionierung dieses Codes in parallele Threads, die Generierung entsprechender Kommu-
nikations- und Synchronisationsmechanismen zwischen den Threads und das Mapping der
Threads auf die PEs der TCT-Plattform kénnen schliefilich durch das TCT-Framework ebenso
geleistet werden wie eine zyklengenaue Simulation und eine Speedup-Prédiktion. Der automa-
tisierten Annotation des sequentiellen C-Codes durch MAPS gehen allerdings mehrere davon
unabhingige Verarbeitungsschritte voraus. Zunéchst wird mittels eines Compilers eine geeig-
nete Zwischenreprasentation des sequentiellen C-Codes erzeugt, auf Basis derer eine statische
Kontroll- und Datenflussanalyse durchgefiihrt wird. Zugleich wird der C-Code in automati-
sierter Weise so instrumentiert, dass im Rahmen eines dynamischen Profilings die Ausfiih-
rungsreihenfolge von Basisblocken ebenso aufgezeichnet werden kann wie auf Zeigern basie-
rende Speicherzugriffe, die wiederum fiir eine anschlieflende dynamische Datenflussanalyse
genutzt werden. Anhand aller zuvor extrahierten Informationen wird schliefilich ein spezieller
gewichteter Kontroll-Datenfluss-Graph generiert, der als Knoten die einzelnen Anweisungen
der Zwischenreprisentation und als Kanten die zuvor extrahierten Kontroll- und Datenfliisse
definiert. Mittels eines heuristischen Clustering-Algorithmus erfolgt nun nach dem Bottom-
Up-Prinzip eine Agglomeration von Anweisungen zu sogenannten Coupled Blocks, im Rahmen
derer sowohl die Dominanz- und Postdominanzbeziehungen der Anweisungen als auch der
Umfang der Datenabhéngigkeiten zwischen den Anweisungen berticksichtigt werden. Dieser
Prozess wird iterativ durchgefiihrt und erhoht auf diese Weise sukzessive die Granularitit der
Coupled Blocks, die nach der Terminierung des Algorithmus direkt auf die Threads der finalen
TCT-Annotation abgebildet werden.

Einen pragmatischen Ansatz zur Parallelisierung sequentieller, in C implementierter Strea-
ming-Applikationen présentieren Thies et al. [169] und zielen dabei auf die Ausnutzung von
Pipeline-Parallelitat ab. Dabei wird unterstellt, dass sich die Anwendung im eingeschwungenen
Zustand ausschliefSlich in der zyklischen Ausfiithrung einer Schleife oberster Ebene befindet, die
sich in mehrere Partitionen in Form von Codeabschnitten unterteilen ldsst. Diese Partitionen
bilden nun die Stufen der Pipeline, wodurch sich selbst bei sogenannten schleifengetragenen Da-
tenabhiingigkeiten (Do-Across-Schleifen) eine parallele Ausfithrung mittels einer Uberlappung
von Schleifeniterationen erzielen lasst. Das Konzept sieht nun vor, dass die Partitionierung des
sequentiellen Codes in manueller Weise erfolgt, indem mittels entsprechender Codeannotatio-
nen der Anfang und das Ende der Hauptschleife sowie die Grenzen der Pipeline-Stufen definiert
werden. Dabei ist die Annotation in tieferen Ebenen geschachtelter Schleifen ebenso verboten
wie die Nutzung ausgewdhlter, den Kontrollfluss beeinflussender Instruktionen wie break und
continue innerhalb des annotierten Codes. Die Extraktion der Datenfliisse zwischen den ein-
zelnen Partitionen erfolgt nun in dynamischer Weise, indem das annotierte Programm fiir eine
ausgewihlte Menge an Eingabewerten unter Nutzung des auf dynamische Bindrinstrumentie-
rung (Dynamic Binary Instrumentation, DBI) spezialisierten Valgrind-Frameworks [127] inter-
pretiert wird. Dies erméglicht das Profiling aller Lese- und Schreibzugriffe auf den Speicher und
eine anschlieflende Rekonstruktion der Produzenten-Konsumenten-Relationen zwischen den
Instruktionen respektive Pipeline-Partitionen. Allen weiteren Schritten wird nun die Annahme
zugrunde gelegt, dass sich die Anwendungen dieser Doméne hinsichtlich ihres Datenflusses
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wihrend der kompletten Laufzeit durch eine hohe Regelmiafligkeit auszeichnen, so dass selbst
ein kurzes Profiling alle relevanten Abhéngigkeiten extrahieren kann. Aus den aufgezeichneten
Daten wird nun ein sogenannter Stream-Graph generiert, dessen Knoten den mit ihrem Anteil
an der Rechenzeit gewichteten Partitionen und dessen gewichtete Kanten den Datenfliissen
zwischen den Partitionen entsprechen. Anhand dieses Graphen ldsst sich nun durch den Ent-
wickler die unter der gewéhlten Partitionierung erzielte Parallelitit evaluieren. Im Anschluss an
eine gegebenenfalls erforderliche Uberarbeitung der Partitionierung kann nun das urspriingli-
che C-Programm in automatisierter Weise um Makros erginzt werden, welche die parallelen
Prozesse und deren Interprozesskommunikation mittels Pipes definieren und auf diese Weise
eine Pipeline-Parallelisierung entsprechend der gewéhlten Partitionierung realisieren.

In Erweiterung der Arbeit von Thies et al. prasentieren Rul et al. in [152] einen Ansatz fiir eine
grobgranulare Pipeline-Parallelisierung, ohne dabei auf manuelle Annotationen der Schleifen
und Pipeline-Stufen durch den Entwickler angewiesen zu sein. Die Vorgehensweise ist zunachst
der von Thies et al. insofern sehr dhnlich, als im Rahmen eines dynamischen Profilings eines
entsprechend instrumentierten Programms unter représentativen Eingabewerten Graphen ge-
neriert werden. Diese bilden die dynamischen Kontroll- und Datenfliisse des Programm:s ab,
wobei als Knoten nicht manuell definierte Pipeline-Stufen, sondern zuvor mittels einer stati-
schen Codeanalyse rekonstruierte Codeabschnitte in Form von Funktionen, Schleifen und
Basisblocken gewdhlt werden. Die Definition der Pipeline-Stufen erfolgt nun mittels eines Clus-
terings von Codeabschnitten zu nicht weiter partitionierten Arbeitspaketen, wobei hierfiir die
zuvor extrahierten Kontroll- und Datenfliisse mafigeblich sind. Die beim Clustering erzielten
Ergebnisse werden nun dem Entwickler in Verbindung mit einer in [152] nicht weiter detaillier-
ten Speedup-Préidiktion zur Evaluation, Verifikation und Selektion prisentiert. Abschliefiend
wird der sequentielle C-Code entsprechend der Wahl des Entwicklers transformiert, indem die
Threads der Pipeline-Parallelisierung ebenso wie deren Synchronisation und Kommunikation
in automatisierter Weise generiert werden.

Ebenfalls in Erweiterung der Arbeit von Thies et al. beschreiben Tournavitis et al. in [171]
einen sehr dhnlichen, ebenfalls auf dynamischem Profiling basierenden Ansatz zur Extraktion
von Pipeline-Parallelitit in sequentiellen C-Programmen. Zur Definition der Pipeline-Stufen
auf Basis eines aus den Traces generierten Abhédngigkeitsgraphen wird statt eines Bottom-Up-
Clusterings allerdings eine iterative Top-Down-Partitionierung gewahlt, womit grobgranularere
Parallelisierungen erzielt werden sollen.

Auch wenn bislang keine Compiler existieren, die generischen C-Code auf Thread-Ebene in
automatisierter Weise parallelisieren kdnnen, so haben sich doch in den vergangenen Jahren Ni-
schen mit gewissen Einschrankungen entwickelt, in denen sich entsprechende Erfolge erzielen
lassen. Mit dem sogenannten Decoupled Software Pipelining (DSWP) schlagen Ottoni et al. [137]
einen automatisch parallelisierenden Compiler fiir sequentiellen C-Code vor, der Code mit fein-
granularer Pipeline-Parallelitit generiert. Die geringe Granularitit, die sich durch Pipeline-Stu-
fen in der Groflenordnung einzelner Instruktionen ergibt, erfordert jedoch eine effiziente Kom-
munikation und Synchronisation zwischen den parallelen Verarbeitungseinheiten. Auf dem
gemeinsamen Hauptspeicher gangiger Architekturen basierende Betriebssystemmechanismen
konnen dies nicht leisten, so dass hier spezifische, in Hardware realisierte Kommunikationsme-
chanismen erforderlich sind, beispielsweise in Form sogenannter Synchronisations-Arrays [145].
Ein wesentlicher Schritt des Kompilierens ist zunéchst die Generierung eines Graphen, der alle
Kontroll- und Datenabhingigkeiten als gerichtete Kanten zwischen Instruktionsknoten defi-
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niert. Die hierfiir erforderlichen Informationen werden mittels einer statischen Analyse des
sequentiellen Codes generiert, so dass Abhangigkeiten generell konservativ und somit potentiell
tiberschitzend abgebildet werden. Die auf dem Abhingigkeitsgraphen basierende Generierung
der parallelen Threads zielt nun darauf ab, den kritischen Pfad der Ausfiihrung vollstindig in
einen einzelnen Thread abzubilden, um die Laufzeit des parallelen Codes nicht durch Kom-
munikationslatenzen zu erhéhen. Fiir eine detaillierte Beschreibung der dabei eingesetzten
Algorithmen sei auf [137] verwiesen.

Weiterhin prasentieren Rul et al. mit Paralax [176] einen automatisch parallelisierenden
Compiler fiir sequentielle C-Programme mit dufleren Schleifen, der im Gegensatz zum DSWP-
Konzept eine grobgranulare Pipeline-Parallelisierung zum Ziel hat. Die Analyse des Codes
erfolgt prinzipiell in ausschliefllich statischer Weise, muss allerdings durch einen Entwickler
mittels Quellcode-Annotationen, die semantische Eigenschaften von Funktionen, Variablen
und Funktionsargumenten beschreiben, unterstiitzt werden. So kennzeichnet beispielsweise
eine STATELESS-Annotation eine Funktion als zustandslos und somit als nur mit den tiberge-
benen Argumenten arbeitend. Weiterhin definieren die Annotationen REF und MOD, ob auf die
Zeigerargumente einer Funktion lesend oder schreibend zugegriffen wird und KILL zeigt die
Invalidierung des durch einen Zeiger referenzierten Speichers an. Da der Annotationsaufwand
komplexer Programme sehr hoch sein kann, konnen Hinweise fiir das Setzen ausgewahlter
Annotationen wiederum mittels eines dynamischen Profilings abgeleitet und dem Entwick-
ler unterbreitet werden. Beziiglich der exakten Vorgehensweise bei der anschlieflenden Code-
generierung bleibt [176] vage, die Autoren verweisen allerdings auf Algorithmen, die auch beim
DSWP-Compiler zum Einsatz kommen.

Mit Fokus auf signalverarbeitende Applikationen prasentieren Baert et al. [12] respektive
Mignolet et al. [118] im Kontext des ATOMIUM-Frameworks mit MPA (MPSoC Parallelization
Assist) ein Tool fiir die semiautomatische Parallelisierung sequentieller C-Quellen fiir MPSoC-
Plattformen. Zur Unterstiitzung der Codegenerierung muss dabei in einer separaten Datei eine
sogenannte Parallelisierungsspezifikation (ParSpec) bereitgestellt werden, in der die zu realisie-
rende Parallelisierung in abstrakter Weise definiert ist. Die Spezifikation sieht nach dem Fork-
Join-Prinzip die Definition sogenannter paralleler Sektionen mit abschlieenden Barrierensyn-
chronisationen sowie Abschnitte der sequentiellen Verarbeitung vor. Innerhalb der parallelen
Sektionen kann eine Parallelisierung sowohl auf funktionaler Ebene als auch auf Datenebene
definiert werden, so dass entweder komplette Funktionen oder spezifische Iterationen einer
Schleife als nebenldufige Ausfithrungsfdden gewahlt werden kénnen. Im letzteren Fall miissen
jedoch die nebenldufigen Iterationen bereits statisch definiert werden, so dass eine Datenparalle-
lisierung nur fiir Schleifen mit einer bereits im Voraus bekannten Anzahl an Iterationen méglich
ist. Somit haben die MPA-Annotationen eine gewisse Ahnlichkeit mit OpenMP-Pragmas, setzen
aber im Gegensatz zu OpenMP nicht die Unabhéngigkeit der Berechnungen innerhalb der pa-
rallelen Abschnitte voraus. Unter Beriicksichtigung der ParSpec erfolgt nun eine automatisierte
Transformation des sequentiellen Codes in parallelen Code. Diesem Schritt geht fakultativ noch
eine interaktive, durch ein Tool gesteuerte Transformation des C-Codes in sogenannten CleanC-
Code voraus [119]. CleanC definiert dabei eine Reihe von Syntaxeinschrankungen und Program-
mierrichtlinien, die den Code gegeniiber C in seiner Méchtigkeit reduzieren und auf diese Weise
die statische Analysierbarkeit verbessern. Im Rahmen der automatisierten Parallelisierung wer-
den nun zunéchst Thread-Funktionen fir die parallelen Ausfithrungsfiden generiert. Zuvor
globale Daten werden dabei entweder in den Threads mittels lokaler Kopien repliziert und iiber
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FIFO-Kanile zwischen den Threads kommuniziert oder sie bleiben global und eine entsprechen-
de Synchronisation wird manuell implementiert. Fiir das Thread-Management sowie die Thread-
Kommunikation und -Synchronisation wird die API einer speziellen MPA-Laufzeitbibliothek
genutzt, die Plattformdienste abstrahiert und somit fiir eine eigene Plattform entsprechend
portiert werden muss. Die Transformation selbst basiert auf einer statischen Datenflussanalyse
aller skalaren und nicht manuell synchronisierten Variablen des sequentiellen C-Codes. Ab-
schlieffend kann mittels einer auf dynamischen Profiling-Resultaten des sequentiellen Codes
basierenden Simulation des parallelen Codes eine Evaluation der Parallelisierungsspezifikation
fiir eine spezifische Plattformspezifikation erfolgen, aus der sich gegebenenfalls Adaptionen der
ParSpec ableiten lassen.

Statt die fiir das MPA-Tool erforderlichen Parallelisierungsspezifikationen manuell zu definie-
ren, werden durch Cordes et al. Methoden der ganzzahligen linearen Programmierung (Integer
Linear Programming, ILP) genutzt, um diese Beschreibungen in automatisierter Weise sowohl
fiir feingranulare Pipeline-Parallelitdt [44] als auch fiir grobgranulare Task-Parallelitat [46] zu
generieren. Die ILP-basierte Parallelisierung arbeitet dabei auf einer geeigneten Zwischenre-
prasentation in Form eines hierarchischen Task-Graphen, der zwei Arten von Knoten definiert:
Einzelne C-Anweisungen reprasentierende einfache Knoten und hierarchische Knoten, die
komplexe Kontrollstrukturen wie Schleifen oder Funktionsriimpfe abbilden. Jeder hierarchi-
sche Knoten enthélt zudem je einen Knoten fiir eingehende respektive ausgehende Datenfliisse
sowie eine beliebige Anzahl einfacher oder erneut hierarchischer Knoten. Kontrollfliisse sind so-
mit mit Ausnahme spezieller Sprunganweisungen wie break bereits implizit iiber die Hierarchie
reprasentiert. Im Anschluss an aus dem Compilerbau bekannte Optimierungen des sequenti-
ellen C-Codes wie beispielsweise dem Abrollen von Schleifen erfolgt nun die automatisierte
Generierung eines hierarchischen Task-Graphen. Zu diesem Zweck wird eine Kombination
aus einer statischen Analyse und einem dynamischen Profiling des sequentiellen Codes an-
gewandt. Dabei werden sowohl die Ausfithrungszeiten der Knoten als auch die Datenfliisse
und deren Umfang extrahiert, wobei Cordes et al. die dabei angewandte Vorgehensweise nicht
weiter detaillieren. Neben der ganzzahligen linearen Programmierung schlagen Cordes et al.
in [45] auch einen auf genetischen Algorithmen basierenden Ansatz zur automatisierten Extrak-
tion von Task-Parallelitt in sequentiellen C-Programmen vor, der auf dem in Abschnitt 5.3.4
beschriebenen PISA-Framework [21] basiert. Dabei erfolgt eine multikriterielle Optimierung
potentieller Losungen stets hinsichtlich einer auf einfachen Modellen basierenden Bewertung
der Ausfithrungsdauer, des Energieverbrauchs und des Kommunikations-Overheads. Der gene-
tische Algorithmus generiert nach dem Bottom-Up-Prinzip fiir die Ebenen des hierarchischen
Task-Graphen iterativ Pareto-optimale Zuordnungen von Knoten zu Tasks und liefert schlief3-
lich als Ergebnis eine hinsichtlich der zuvor genannten Kriterien Pareto-optimale Menge an
Parallelisierungsspezifikationen fiir das MPA-Tool.

Ein Tool zur Unterstiitzung der Explorations- und Planungsphase bei der Parallelisierung
sequentiellen C-Codes préisentieren Garcia et al. mit Kremlin [60]. Die Analyse arbeitet dabei
ausschliellich mit unmodifiziertem Quellcode, der in geeigneter Weise durch einen Compiler
instrumentiert und anschlieflend im Rahmen einer dynamischen Analyse unter représentati-
ven Eingabewerten ausgefiihrt wird. Basierend auf den dabei generierten Daten stellen nun
Kritische-Pfad-Analysen (Critical Path Analyses, CPAs) des sequentiellen Codes eine zentrale
Komponente des Kremlin-Tools dar. Eine CPA generiert zunéchst einen Abhingigkeitsgraphen
fiir den betrachteten Code, der Instruktionen als mit ihrer Laufzeit annotierte Knoten und
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Kontroll- und Datenabhingigkeiten als Kanten abbildet. Nun wird der fiir diesen Code maxi-
mal erzielbare Speedup als Quotient aus dessen sequentieller Ausfithrungsdauer und der Linge

des kritischen Pfades des Abhéngigkeitsgraphen bestimmt. Dabei bleiben somit Ressourcenbe-
schriankungen ebenso unberiicksichtigt wie jeglicher Overhead in Form von Kommunikations-
und Synchronisationslatenzen. Zudem wird durch eine CPA fiir den kompletten Code nur ein

einziger und nicht ein auf einzelne Codeabschnitte bezogener skalarer Speedup-Faktor ermittelt.
In Summe fithren diese Faktoren dazu, dass zielgerichtete Hinweise fiir eine Parallelisierung des

Codes unter Ressourcenbeschrankungen nicht méglich sind. Aus diesem Grund schlagen Gar-
cia et al. eine Hierarchische-Kritische-Pfad-Analyse (Hierarchical Critical Path Analysis, HCPA)

vor, die auf mehrfachen CPAs basiert. Dabei wird eine unabhéngige CPA fiir einzelne Code-
abschnitte wie Schleifen oder Funktionen durchgefiithrt und dabei jeweils deren sogenannte

Selbstparallelitit ermittelt. Dieser Wert beschreibt den um den Einfluss tieferer Ebenen der
Programmbhierarchie bereinigten Parallelititsgrad eines Codeabschnitts und berechnet sich

dabei als Quotient aus der kumulierten Lange der kritischen Pfade aller untergeordneten Ab-
schnitte und der Lange des kritischen Pfads des jeweils betrachteten Abschnitts. Nun werden

mittels einer Bottom-Up-Durchmusterung der Codeabschnitthierarchie die im parallelen Fall

erzielbaren Ausfiihrungszeiten der Codeabschnitte unter einem vereinfachten Plattformmodell

approximiert. Dieser Schritt erfolgt unter Beriicksichtigung der sequentiellen Ausfithrungszei-
ten, einem plattformspezifischen Verrechnungsfaktor fiir den Overhead und dem auf einer
konkreten Hardware-Architektur erzielbaren Speedup als Minimum der Selbstparallelitat des

jeweiligen Codeabschnitts und der verfiigbaren Anzahl an CPU-Kernen. Die abschlieflende

Ableitung einer Parallelisierungsempfehlung und deren Speedup-Prédiktion erfolgt nun unter
Berticksichtigung der zuvor approximierten Ausfiihrungszeiten spezifisch fiir die durch die

jeweils gewdhlte Parallelisierungsbibliothek wie beispielsweise OpenMP bereitgestellten Arten

der Parallelisierung. Fiir eine detaillierte Beschreibung der dabei zur Optimierung des Speedups

und zur Reduzierung der Anzahl der zu parallelisierenden Codeabschnitte eingesetzten Algo-
rithmen sei auf [89] und [59] verwiesen.

Eine kommerzielle Software zur Unterstiitzung der Parallelisierung von in den Sprachen

C und C++ implementierten Programmen bietet Vector Fabrics mit Pareon [177] an, welche

aus den Produkten vfEmbedded und vfThreaded-x86 hervorgegangen ist. Zur Analyse des se-
quentiellen Codes wird durch Pareon sowohl eine statische als auch eine dynamische Analyse

durchgefiihrt, wobei dem Anwender die Eignung der fiir die dynamische Analyse gewéhlten Ein-
gabewerte fiir eine allgemeingiiltige Rekonstruktion des Programmverhaltens aufgezeigt wird.
Dazu wird die unter den entsprechenden Eingabewerten erzielte Codeabdeckung als Anteil des

in diesem Fall durchlaufenen Programmecodes berechnet. Als zentrales Merkmal der Software

werden schlief3lich ausgewéhlte Darstellungen der Codestruktur generiert, die beispielsweise

die Rechenanteile und die Verschachtelungen der Programmabschnitte ebenso visualisieren

wie Abhéngigkeiten innerhalb des Programmflusses. Ausgehend von dieser Visualisierung las-
sen sich nun Alternativen der Parallelisierung durch den Anwender auswihlen, fiir die Pareon

schliefllich Speedup-Pradiktionen fiir x86- und ARM-Architekturen liefert, die nach Herstel-
lerangaben auf Modellen der parallelen Zielplattform basieren. Statt den sequentiellen Code in

automatisierter Weise entsprechend der gewéhlten Parallelisierungsalternative zu transformie-
ren, werden dem Anwender abschlieflend lediglich die im Rahmen der Code-Refaktorierung
erforderlichen Schritte als Handlungsempfehlung fiir eine manuelle Parallelisierung présentiert.
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CETA[109] dynamisch - -

SPRINT [43] statisch - - - v

Prospector [95] statisch, dynamisch ve - v -

Larsen et al. [103, 104] statisch - - v

MAPS [40] statisch, dynamisch Ve Ve v -

Thies et al. [169] dynamisch - Ve - v

Rul etal.[152] statisch, dynamisch Ve Ve v -

Tournavitis et al. [171] dynamisch Ve Ve - -

DSWP [137] statisch v v - -

Paralax [176] statisch, dynamisch v v v v

MPA[12,118] statisch, dynamisch - v v v

Cordes et al. [44, 45, 46] statisch, dynamisch v - - v

Kremlin [60] statisch, dynamisch Ve - v -

Pareon [177] statisch, dynamisch - - v -

Intel Advisor XE [84] dynamisch - - v -

EEEPA [30, 32, 35] dynamisch v - v ] v ]

Tabelle 5.1: Vergleichende Darstellung der in Abschnitt 5.2 vorgestellten verwandten Arbeiten unter
Einbeziehung der in der vorliegenden Arbeit entwickelten Methode, welche in der EEEPA-Toolchain
ihre prototypische Implementierung findet.

Eine dynamische Analyse bildet ebenfalls den Kern der Software Intel Advisor XE [84], welche
die Parallelisierung von in C, C++, C# und Fortran implementierten sequentiellen Program-
men unterstiitzt. In einem ersten Schritt werden dabei mittels eines dynamischen Profilings die
Funktionen und Schleifen des Programms identifiziert, die signifikante Anteile der Rechenlast
generieren und sich somit besonders fiir eine Parallelisierung empfehlen. Die dynamische Ana-
lyse basiert dabei auf dem Pin-Framework [110], welches mit Hilfe eines Just-in-Time-Compilers
die Bindrdateien zur Laufzeit instrumentiert und somit dhnlich wie das von Thies et al. genutzte
Valgrind eine dynamische Binédrinstrumentierung leistet. Die beim Profiling gewonnenen Infor-
mationen werden nun dem Anwender prasentiert und unterstiitzen diesen bei der Definition
einer spezifischen Parallelisierung mittels manuell einzufiigender Quellcode- Annotationen. Fiir
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das damit spezifizierte parallele Design verspricht der Hersteller nun sowohl eine Pradiktion
des Speedups und der Skalierbarkeit als auch eine Priifung auf Korrektheit hinsichtlich typi-
scher Aspekte bei der Nutzung gemeinsamer Daten durch parallele Threads. Eine abschlieflende
automatische Parallelisierung des sequentiellen Codes findet zwar nicht statt, allerdings unter-
stiitzt das Tool die manuelle Uberfithrung der zuvor gesetzten Annotationen in die Direktiven
gangiger Parallelisierungsbibliotheken wie OpenMP, Cilk oder Intel Threading Building Blocks.

Eine vergleichende Ubersicht der zuvor vorgestellten Arbeiten im Bereich der Software-Pa-
rallelisierung liefert Tabelle 5.1. Dabei ist zu beachten, dass Funktionalitidten auch dann als
unterstiitzt gekennzeichnet sind, wenn diese gewissen Einschrankungen oder Anforderungen
unterliegen. Dazu zahlt beispielsweise die Fokussierung auf eine spezifische Art der Parallelitit
ebenso wie eine auf eine spezifische Laufzeitbibliothek oder Zielplattform angewiesene Paralle-
lisierung. Fiir eine diesbeziigliche Konkretisierung der jeweiligen Funktionalititen sei auf die
zuvor gelieferten detaillierten Beschreibungen der einzelnen Arbeiten verwiesen.

5.3 Die EEEPA-Toolchain

Zu der in Abschnitt 5.1 skizzierten Methode zur Exploration effizienter Parallelisierungsalterna-
tiven erfolgte in Form der sogenannten EEEPA’ -Toolchain [30, 32, 35] fiir die Firma Bosch Rex-
roth eine prototypische Implementierung, die zum Teil im Rahmen einer Bachelorarbeit [72]
geleistet wurde. Auch wenn Details der Implementierung in dieser Arbeit weitestgehend aus-
geklammert werden sollen, liefern die nachfolgenden Abschnitte einen kurzen Uberblick iiber
die Architektur dieser Toolchain. Deren Entwicklung hatte als ein wesentliches Ziel die Nut-
zung existierender Applikationen, Dateiformate und Schnittstellen, sofern sich diese als geeig-
net erwiesen. Eine wesentliche Motivation der Implementierung ist ein Eignungsnachweis fiir
die in dieser Arbeit entwickelte Methode und deren Evaluation im Rahmen der in Kapitel 6
beschriebenen Fallstudie. Dabei konnten wertvolle Ergebnisse fiir die Weiterentwicklung der
CNC-Plattform Rexroth IndraMotion MTX gewonnen werden, so dass dort auch zukiinftig ein
Einsatz der EEEPA-Toolchain im Rahmen der Entwicklungsplanung angestrebt wird.

5.3.1 Architektur

Wie in Abbildung 5.4 dargestellt, besteht die EEEPA-Toolchain aus unabhéngig voneinander
ausfithrbaren Kommandozeilenprogrammen, deren Gesamtheit die in Abbildung 5.1 skizzier-
te Methode zur Exploration und Evaluation effizienter Parallelisierungsalternativen realisiert.
Die Implementierung dieser Toolchain basiert auf der Programmiersprache C#, so dass die
resultierenden Applikationen innerhalb einer .NET-Laufzeitumgebung ausfithrbar sind.
Arbeitsgrundlage der Toolchain sind mittels des Software-Profilers Wind River System Viewer
aufgezeichnete Laufzeitdaten des zu modellierenden Systems, die jeweils in eine Log-Datei ex-
portiert werden. Aus diesen werden nun durch den sogenannten Log-Parser EEEPA.LP partielle
Firmware-Modelle in Form von Graphen extrahiert, bevor diese durch den Graph-Enhancer
EEEPA.GE um Expertenwissen und Benchmark-Resultate erweitert und dabei zu finalen Mo-
dellen ausgeprigt werden. Auf deren Basis wird schlieSlich mittels genetischer Algorithmen
der Entwurfsraum potentieller Parallelisierungen exploriert und evaluiert, um Pareto-optimale

7 Exploration and Evaluation of Efficient Parallelization Alternatives
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Abbildung 5.4: Ubersicht (iber die EEEPA-Toolchain

Alternativen fiir eine Multicore-CPU mit einer vorgegebenen Anzahl an CPU-Kernen abzu-
leiten. Dabei muss nur der problemspezifische Teil des genetischen Algorithmus durch den
Evolutionary Solver EEEPA.ES implementiert werden, da mittels einer Konformitit mit der in
Abschnitt 5.3.4 beschriebenen Schnittstellenspezifikation PISA auf bereits existierende Imple-
mentierungen von Selektoren zuriickgegriffen werden kann. Abschliefend werden die explo-
rierten Pareto-optimalen Alternativen der Parallelisierung als parametrierte Graphen (vgl. De-
finition 12) ausgegeben. Eine tabellarische Darstellung fasst zusitzlich die Eigenschaften dieser
Resultate in quantitativer Form zusammen.

5.3.2 Profiler-Integration

Wenngleich die Implementierung der EEEPA-Toolchain moglichst generisch ausgelegt ist, ist
beim Profiling der Laufzeitinformationen eine Anpassung an das konkrete Betriebssystem der
zu modellierenden Firmware unvermeidlich. Dies ist im Fall der CNC-Plattform Rexroth Indra-
Motion MTX das Echtzeitbetriebssystem Wind River VxWorks 6.7 [186]. Aus diesem Grund
wird zum Profiling auch das Programm Wind River System Viewer 3.2 eingesetzt, das der Her-
steller als "Logic Analyzer fiir Embedded-Software® bezeichnet [188]. Dieses Tool ist Bestandteil
der Wind River Workbench, einer auf dem Eclipse-Framework basierenden Umgebung zur Firm-
ware-Entwicklung fiir die Betriebssysteme VxWorks und Wind River Linux [189].

Die Architektur des System Viewers stellt sich wie folgt dar: Auf der VxWorks-Plattform wer-
den wihrend der Ausfithrung der Firmware durch eine spezielle Logging-Task zunachst alle
entsprechend der Konfiguration aufzuzeichnenden Laufzeitdaten in einen als Puffer genutzten
Speicherbereich geschrieben. Voraussetzung dafiir ist die Instrumentierung entsprechender
Systembestandteile wie beispielsweise des Betriebssystem-Kernels oder der Applikation selbst,
so dass diese die geforderten Informationen an die Logging-Task weiterleiten. Besonders wich-
tig ist, dass bei der Aufzeichnung eines Ereignisses auch dessen Zeitstempel gesichert wird. Im
Anschluss an die Aufzeichnung erfolgt durch eine weitere Task der Upload der gesammelten Da-
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Abbildung 5.5: Visualisierung eines durch den System Viewer auf einer Dual-Core-CPU aufgezeichne-
ten Firmware-Logs als Event Graph mit parallelen Kontrollflissen. Task-Zustdnde werden als Linien
visualisiert, Ereignisse mittels entsprechender Symbole. Die Legende zeigt die jeweiligen Tasks in
absteigender Prioritatenordnung.

ten zu einem Host-Rechner, der mit dem Target {iber ein Netzwerk verbunden ist. Der Upload
kann dabei entweder kontinuierlich wihrend des Loggings stattfinden (Continuous Upload)
oder im Anschluss daran (Deferred Upload), wenn der zur Verfiigung stehende Pufter voll ist.
Prinzipbedingt ist dabei der Laufzeit-Overhead des kontinuierlichen Uploads signifikant héher,
so dass im Rahmen der EEEPA-Implementierung von dieser Option kein Gebrauch gemacht
wird. Die Aufbereitung, Visualisierung und Analyse der gesammelten Daten findet wiederum
auf dem Host statt, wodurch nach Angaben von Wind River der Overhead des Loggings auf dem
Target reduziert wird. Allerdings kann ein entsprechend detailliertes Profiling durchaus eine
Aufzeichnungsdatenrate von 10 MB/s und mehr verursachen, was natiirlich selbst bei einem
nachgelagerten Upload nicht ohne Seiteneffekte auf das Systemverhalten bleibt.

Die aufgezeichneten Daten lassen sich auf verschiedene Arten analysieren; Abbildung 5.5
zeigt eine Darstellung als Event Graph. Fiir die Modellierung durch die EEEPA-Toolchain wer-
den allerdings die aufgezeichneten Rohdaten benétigt, die sich als kommaseparierte Textdatei
(CSV-Datei) exportieren lassen. Mit Ausnahme der CSV-basierten Schnittstelle des Log-Parser
sind dann alle weiteren Schritte der Toolchain unabhéngig vom Profiling durch den System
Viewer. Somit kann die Toolchain durch eine Adaption des beim Import der CSV-Dateien ein-
gesetzten Parsers relativ einfach an ein anderes Profiling-Tool angepasst werden, sofern dieses
in der Lage ist, die nachfolgend definierten Informationen zur Laufzeit aufzuzeichnen.
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<?xml version="1.0" encoding="UTF-8"?2>
<graphml xmlns="http://graphml.graphdrawing.org/xmlns"
xmlns:xsi="http://www.w3.0rg/2001/XMLSchema-instance"
xsi:schemaLocation="http://graphml.graphdrawing.org/xmlns
http://graphml.graphdrawing.org/xmlns/1.0/graphml.xsd">
<graph id="G" edgedefault="undirected">
| <node id="n0"/>

n9

I <node id="nl10"/>

<edge source="n0" target="n2"/>

— <edge source="nl" target="n2"/>
<edge source="n2" "

<edge source="n3"

| <edge source="n3"

<edge source="n4" target="n6"/>
<edge source=“n5" target="n6"/>
<edge source="n5" "

<edge source="n8" target="n9"/>
<edge source="n8" target="nl0"/>

</graph>
</graphml>

Abbildung 5.6: GraphML-Darstellung eines einfachen Graphen nach [28]

5.3.3 GraphML-Erweiterung

Die zuvor beschriebene EEEPA-Architektur erfordert nicht nur einen Austausch der Firmware-
Modelle zwischen den Modulen der Toolchain, sondern auch deren effiziente Auswertung,
Verarbeitung und Archivierung. Entsprechend Abschnitt 2.6 werden diese Anforderungen ins-
besondere von Graphen erfiillt. Einfache Arten der persistenten Speicherung von Graphen
sind die Adjazenzmatrix, die Inzidenzmatrix oder die Adjazenzlistenreprasentation [101], die
jedoch diverse Nachteile mit sich bringen. So ist die Interpretation eines in dieser Weise gespei-
cherten Graphen nur durch einen Computer, nicht aber durch einen Menschen in effizienter
Weise méglich. Aus diesem Grund wurde zur Speicherung von Firmware-Modellen im Rahmen
der EEEPA-Implementierung das auf XML basierende Format GraphML [66] gewihlt, dessen
Spezifikation an der Universitit Konstanz entwickelt wurde [27]. GraphML kann zudem durch
zahlreiche gangige Programme zur Graphenvisualisierung und -analyse interpretiert werden,
wie beispielsweise yEd [191] oder Gephi [18]. Dies stellt in Anbetracht der Tatsache, dass die quali-
tativ hochwertige Visualisierung von Graphen einen eigenen Forschungsbereich begriindet [76]
und somit nicht im Fokus dieser Arbeit liegt, einen grofien Vorteil dar. Wie in Abbildung 5.6
gezeigt, definiert GraphML drei Elemente, um Graphen zu représentieren: graph, node und
edge. Verpflichtend ist dabei die Definition einer ID pro Knoten, mittels derer die zu einer
Kante inzidenten Knoten referenziert werden.

Ein weiterer Grund fiir die Wahl von GraphML ist die Moglichkeit zur Speicherung appli-
kationsspezifischer Informationen im Graphen. Beliebige Attribute mit einfachen Datentypen
wie boolean, int, long, float, double oder string lassen sich dabei in Form sogenannter
GraphML- Attribute fiir alle zuvor genannten GraphML-Elemente deklarieren und in Form des
XML-Elements data definieren. Dies zeigt das nachfolgende, aus [28] entnommene Beispiel,
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welches fiir das Element edge zunichst ein Attribut weight vom Typ double deklariert und
fiir dieses schlieflich den Wert 1.0 definiert:

<key id="d1" for="edge" attr.name="weight" attr.type="double"/>

<edge id="e0" source="n0" target="n2">
<data key="d1">1.0</data>
</edge>

Da ein Graph ein umfassendes Modell der Laufzeitcharakteristik eines Systems abbilden
soll, besteht dariiber hinaus die Anforderung, dessen Elemente um strukturierte Daten un-
terschiedlichen Typs zu erweitern. Zur Speicherung strukturierter Elementattribute definiert
das GraphML-Schema den komplexen Datentyp data-extension.type. Dieser wird durch
den Typ data. type erweitert, der wiederum den Basistyp jedes data-Elements des Graphen
darstellt. Als Konsequenz einer Erweiterung von data-extension. type in einem separaten
XML-Schema mittels Redefinition lassen sich somit auch GraphML-Attribute mit komplexem
Datentyp deklarieren und definieren. Im Zuge der EEEPA-Implementierung wurde von dieser
Moglichkeit Gebrauch gemacht [31], indem ein XML-Schema eeepa-graphml . xsd definiert
wurde, welches diese Erweiterungen vornimmt. Alle Graphen der EEEPA-Toolchain referen-
zieren nun dieses Schema mittels xsi:schemaLocation. Da die strukturelle Definition des
Graphen durch diese Erweiterung nicht beeinflusst wird, kann ein EEEPA-GraphML-Graph
trotzdem durch jedes Programm interpretiert werden, das GraphML-Dateien verarbeiten kann.
Die entsprechenden fiir EEEPA spezifischen Erweiterungen werden dann ignoriert.

5.3.4 PISA-Konformitat

Eine detaillierte Analyse genetischer Algorithmen zeigt, dass diese in der Regel aus einem fiir
das jeweilige Optimierungsproblem spezifischen Teil und einem von diesem Problem unabhin-
gigen Teil bestehen. Selbst im Fall standardisierter Genotyp-Reprisentationen und Operatoren
muss zumindest die Ableitung und Bewertung der Phianotypen an den jeweiligen Anwendungs-
fall angepasst werden. Selektionsstrategien hingegen sind in der Regel unabhingig vom Opti-
mierungsproblem und beriicksichtigen ausschliefSlich die Fitnessbewertungen der Individuen.
Somit sollte sich die in dieser Arbeit entwickelte Methode auf die Spezifikation und Implemen-
tierung der fiir das Problem der Firmware-Parallelisierung spezifischen Aspekte des genetischen
Algorithmus fokussieren.

Dieser Anforderung wird die unter dem Namen PISA an der ETH Ziirich entwickelte Schnitt-
stellenspezifikation fiir evolutionére Algorithmen gerecht [21], die Abbildung 5.7 skizziert. PISA
spezifiziert dabei lediglich eine auf Textdateien basierende Schnittstelle, mittels derer zwei unab-
hingige Anwendungen, der problemabhingige Variator und der problemunabhingige Selektor,
kommunizieren. Wie in Abbildung 5.7 dargestellt, kann auf diese Weise ein selbst entwickelter
Problemldsungsalgorithmus auf unterschiedliche Probleme, wie beispielsweise ein Netzwerkde-
sign oder das Knapsack-Problem angewendet werden. Alternativ dazu konnen fiir ein vorhande-
nes Problem wie die multikriteriell zu optimierende Task-Partitionierung und -Dekomposition
(EEEPA) eine Vielzahl verschiedener Problemldser genutzt werden. Aufgrund der Kommunika-
tion mittels Dateien ist die Schnittstelle von der Plattform, der Programmiersprache und dem
Betriebssystem der beiden Anwendungen unabhingig, so dass diese diesbeziiglich divergieren
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Variator Selektor

Spezifisch fir
Spezifisch den Optimierungs-
fiir das Problem algorithmus

NSGA-II

Algorithmus

Abbildung 5.7: Das PISA-Konzept nach [21]. Das EEEPA-Tool hat eine anwendungsorientierte Sicht
auf die Problemstellung der evolutionaren Optimierung.

kénnen. Zudem konnen von der PISA-Homepage [83] ausfithrbare Variatoren und Selektoren
geladen und mit dem jeweils eigenen Programm kombiniert werden.

Die Kommunikation zwischen diesen Modulen auf Basis von Dateien stellt Abbildung 5.8
dar. Um dabei das Datenvolumen gering zu halten, werden Individuen ausschliefSlich iiber
einen ganzzahligen Index referenziert. Dies ist moglich, da der Selektor unabhéngig von der
problemspezifischen Individuenreprasentation arbeitet. Der Variator schreibt jeweils nach dem
Generieren der Initialpopulation und der Reproduktion die mit einem Index versehenen multi-
kriteriellen Fitnessbewertungen der Individuen in eine Textdatei. Die in der Abbildung darge-
stellte Datei ini wird dabei fiir die Initialpopulation und die Datei var fiir die Nachkommen
einer Reproduktion genutzt. Diese Dateien werden entweder einmalig (ini) oder zyklisch
(var) durch den Selektor ausgelesen und auf Basis dieser Werte eine Selektion durchgefiihrt.
Im Anschluss daran wird mittels zweier weiterer Dateien das Ergebnis der Selektion an den
Variator iibermittelt: Die Datei sel speichert die Indizes der Individuen, die als Nachkommen
fir die nichste Generation selektiert wurden, wiahrend die Datei arc optional alle Individuen
referenziert, die in ein generationeniibergreifend mitgefiihrtes Archiv tibernommen werden.
Um sicherstellen zu konnen, dass die jeweiligen Dateien vollstindig gelesen und geschrieben
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Konfiguration N
Variator
cfg ini arc sel var sta
alpha 3 4 3 2 1 3
mu 2 0 5.6 6.3 0 3 4 2.4 1.3
lambda 1 1 4.7 8.2 1 0 END
dim 2 2 7.6 9.4 3 END
3 1.1 9.3 END
END
Konfiguration )
Selektor

Abbildung 5.8: Darstellung der Kommunikation auf Dateibasis in PISA nach [21]

werden, ist in PISA eine Praambel mit der Anzahl der nachfolgenden Werte ebenso spezifiziert
wie ein END-Tag, welches das Ende der Datei markiert.

Sowohl der Variator als auch der Selektor werden zyklisch ausgefithrt. Zur Synchronisation
der Aktivititen ist eine weitere Textdatei sta definiert, die den jeweils aktuellen Zustand des
Algorithmus speichert. Diese Datei wird von den beteiligten Prozessen zyklisch abgefragt und
bei Vorliegen des entsprechenden Status mit den zugeordneten Aktionen begonnen, wie bei-
spielsweise dem Einlesen der Indizes der Nachkommen und der Reproduktion. Weiterhin ist
eine Konfigurationsdatei cfg definiert, welche die Parameter des Algorithmus speichert, die
sowohl fiir den Variator als auch fiir den Selektor relevant sind. Dazu gehort der Umfang der
Initialpopulation («), der Eltern () und der Nachkommen (1) ebenso wie die Dimension dim
der multikriteriellen Optimierung. Die modulspezifischen Konfigurationen werden hingegen
entweder in einer weiteren separaten Datei oder im Fall des EEEPA-Variators in der allgemeinen
Konfigurationsdatei der Toolchain definiert.

Im Rahmen der EEEPA-Toolchain wurde der problemabhingige EEEPA-Variator als C#-
Applikation unter Beriicksichtigung der Schnittstellenspezifikation PISA entwickelt, eine de-
taillierte Beschreibung liefert Abschnitt 5.6. Auf Seiten des Selektors lassen sich hingegen die
Implementierungen verbreiteter Selektoren als kompilierte Bindrdateien von der Webseite des
PISA-Projekts laden und mit dem Variator kombinieren.

5.4 Modellierung auf Systemebene

Entsprechend Abschnitt 5.1.1 besteht das Ziel einer Modellierung auf Systemebene in der Ex-
ploration und Evaluation verschiedener Alternativen eines partitionierten Schedulings eines
Multitasking-Systems auf einer Multicore-CPU.
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Definition 13 (Task-Verteilung) Als Task-Verteilung oder Task-Mapping wird eine Abbildung
fm: T — C einer Menge von Tasks® T auf eine Menge von CPU-Kernen C bezeichnet.

Eine Task-Verteilung definiert somit ausschliefflich die raumliche Dimension des Task-Sched-
ulings, wihrend die temporale Ausfithrungsplanung nach wie vor Aufgabe des Betriebssystem-
Schedulers zur Laufzeit des Systems ist.

5.4.1 Bewertungskriterien

Die algorithmische Exploration geeigneter Task-Verteilungen erfordert die Moglichkeit zur Eva-
luation potentieller Lésungen unter definierten Kriterien. Fiir eine algorithmische Evaluation
ist fiir jedes Kriterium dessen Quantifizierung in Form einer geeigneten Metrik notig.

Lastverteilung

Sei CT = {f,u|f: T — C} die Menge aller Mappings f,, einer Menge von Tasks T auf eine
Menge von CPU-Kernen C. Die Grundlage aller nachfolgend definierten Metriken bildet stets
die durchschnittliche Auslastung f;,: C* x C — [0,1] eines CPU-Kerns ¢ € C unter einem
Mapping f,, € CT innerhalb eines spezifischen Zeitintervalls. Diese berechne sich auf Basis der
mittleren relativen Lastanteile f; : T — [0,1] der Tasks T innerhalb dieses Zeitintervalls:

fi. (fm,c) = Zflt(t) mit T, = {te T|fm(t):c} (5.1)

teT,

Entsprechend Abschnitt 3.1.1 ist ein wesentliches Zielkriterium der Lastverteilung in Multicore-
Architekturen eine gleichmafliige mittlere Auslastung der CPU-Kerne, um auf diese Weise die
Idle-Zeiten des Systems dquivalent auf den Kernen zu verteilen und Wartezeiten der Tasks zu
reduzieren. Insbesondere in der Automatisierungstechnik wird auf diese Weise die Performanz
der Steuerung ebenso erhoht wie deren Robustheit gegentiber sporadischen Lastspitzen.

Die deskriptive Statistik definiert eine Reihe von Metriken zur Bewertung der Streuung ska-
larer Grofien [10], die somit auch fiir die Quantifizierung einer Lastverteilung auf Basis durch-
schnittlicher Core-Auslastungen f;_( fu, ¢) geeignet sind. Dies gilt insbesondere fiir die Metrik
der Spannweite (Range) f,:CT — [0,1], die als die Lastdifferenz zwischen dem am stirksten
und dem am geringsten ausgelasteten CPU-Kern unter einem Mapping f;, € CT definiert sei:

5 (fn) = max (fi (fns)) = min (i, (fn-)) (52)

Somit bewertet die Spannweite das Ungleichgewicht der Lastverteilung, so dass die Auslastung
der CPU-Kerne umso gleichmafliger ist, je kleiner der durch die Metrik berechnete Wert ist. Da
die Spannweite nur die Extrema der Auslastung berticksichtigt, ist sie in effizienter Weise bere-
chenbar. Die damit einhergehende Vernachlédssigung der zwischen den Extrema liegenden Core-
Auslastungen ist dabei insofern unproblematisch, als eine auf die Minimierung der Spannweite

8 Sofern keine explizite Differenzierung erfolgt, bezieht sich die Verwendung des Begriffs Task im Folgenden sowohl
auf Tasks als auch auf Interrupts. Auf eine Differenzierung wird hier verzichtet, da eine solche fiir die Methode nicht
erforderlich ist und dadurch die Lesbarkeit der weiteren Ausfithrungen deutlich verbessert wird.
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abzielende Optimierung des Mappings zugleich das Gleichgewicht der Core-Auslastungen ma-
ximiert. Der Grund hierfiir ist die Tatsache, dass eine minimale Spannweite genau dann erzielt
wird, wenn die Auslastung aller CPU-Kerne identisch ist.

Das der Spannweite zugrunde liegende Zielkriterium in Form einer gleichméfligen mittleren
Auslastung der CPU-Kerne kann jedoch durchaus kritisch bewertet werden, da die absolute
Auslastung des Systems unberiicksichtigt bleibt. So kann aber bei einem gering ausgelasteten
System ein deutlich groferes Lastungleichgewicht tolerierbar sein als bei einem stark ausgelas-
teten System, bei dem bereits ein relativ geringes Ungleichgewicht der Core-Auslastungen bei
sporadischen Lastspitzen kritisch werden kann. Somit sei als alternative Metrik der Lastvertei-
lung die Maximallast f,: CT — [0,1] definiert, die dem mittleren Lastanteil entspricht, den in
einem Mapping f,, € CT der CPU-Kern mit der héchsten Auslastung aufweist:

f () = max (fi, (finrc)) (5.3)

Die Metrik der Maximallast bewertet somit ein Task-Mapping ausschlieSlich hinsichtlich der
Last des Kerns mit der geringsten verbleibenden Idle-Zeit und lasst demgegeniiber die Auslas-
tung der iibrigen CPU-Kerne unberiicksichtigt. Eine auf diese Metrik abzielende Optimierung
des Task-Mappings fithrt allerdings ebenfalls zu einer moglichst gleichméfligen Core-Auslas-
tung, da die maximale Auslastung eines CPU-Kerns genau dann am geringsten ist, wenn alle
Kerne identisch ausgelastet sind.

Zuvor wurde gezeigt, dass sowohl die Spannweite als auch die Maximallast bei einer diesbe-
ziiglichen Optimierung des Task-Mappings das Ungleichgewicht der Core-Auslastungen redu-
zieren. Der wesentliche Unterschied der Metriken wird deutlich, wenn zur Bewertung eines
Mappings unter mehreren Lastprofilen deren Aggregation (vgl. Abschnitt 5.1.1) erforderlich
wird und die einzelnen Lastprofile in ihrer Gesamtauslastung divergieren. Die Konstruktion
eines entsprechenden Beispiels an dieser Stelle wiirde allerdings den nachfolgenden Abschnit-
ten zu weit vorweggreifen, so dass an dieser Stelle fiir eine detaillierte Erlduterung auf den
Abschnitt 6.2.2 der Beschreibung der Fallstudie verwiesen sei.

Inter-Core-Interaktionen

Die unilaterale und multilaterale Task-Synchronisation sowie die Kommunikation zwischen
Tasks sind ein wesentliches Merkmal eines Multitasking-Systems (vgl. Abschnitt 2.5.2). Generell
lassen sich Task-Interaktionen hinsichtlich mehrerer Aspekte klassifizieren [65], wobei im Fol-
genden eine Beschrankung auf Interaktionen mit einer Produzenten-Konsumenten-Semantik
erfolgen soll. Diese zeichnen sich dadurch aus, dass eine Datenstruktur von einer Task explizit
angefordert und von einer anderen Task mittels eines entsprechenden Ubertragungskanals ex-
plizit zur Verfiigung gestellt wird. Unsynchronisierte Lese- und Schreibzugriffe auf gemeinsam
genutzte Daten werden somit nicht berticksichtigt. Werden diese Tasks nun auf unterschiedliche
CPU-Kerne verteilt, muss die entsprechende Interaktion als sogenannte Inter-Core-Interaktion
iiber Kerngrenzen hinweg abgewickelt werden. Dies erzeugt jedoch zusitzlichen Overhead und
reduziert so die Performanz des Systems.

Wie in Abschnitt 2.2 dargestellt, ist in hierarchischen Multicore-Architekturen eine Kommu-
nikation tiber die Grenzen von CPU-Kernen hinweg gegeniiber einem Datenaustausch inner-
halb eines Kerns tendenziell mit einem grofleren Overhead verbunden, der sich sowohl auf die
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Kommunikationslatenz als auch auf die Systemlast auswirkt. Dies ist irrelevant, wenn zwischen
dem Schreiben und Lesen der Daten eine Verdrangung derselben in einen durch die an der
Kommunikation beteiligten Cores gemeinsam genutzten Cache hoherer Ebene erfolgt. Dann
miissen die Daten beim Lesen unabhingig davon, ob die Empfinger-Task auf dem gleichen
Kern ausgefiihrt wird wie die Sender-Task oder nicht, ohnehin zunachst wieder in die Core-
lokalen Caches kopiert werden. Ob es zwischen dem Schreiben und Lesen der Daten allerdings
zu einer Verdringung kommt, ist von zahlreichen Faktoren des Laufzeitverhaltens des Systems
abhingig, wie beispielsweise der dazwischen verstrichenen Zeitdauer, der generellen Auslastung
des Systems [19] oder sporadischen Cache-Flushes.

Dariiber hinaus sind Inter-Processor Interrupts (IPIs) ein gangiges Mittel der Synchronisation
tiber Kerngrenzen hinweg (vgl. Abschnitt 2.4.2). Vor allem die Interaktion zwischen Tasks auf
verschiedenen CPU-Kernen mittels Betriebssystemmechanismen ist dabei eine héiufige Quelle
von IPIs, die jedoch nicht nur die Latenz der Kommunikation, sondern auch die Systemlast
erhohen. In welchem Umfang bei Task-Interaktionen IPIs generiert werden, ist jedoch vom
Laufzeitverhalten des Systems abhingig. So entscheidet sich erst in Abhangigkeit von dem je-
weiligen Zustand der Empfanger-Task einer spezifischen Inter-Core-Interaktion, ob im Kontext
dieser Interaktion ein per IPI veranlasstes Rescheduling stattfinden muss.

Zusammenfassend kann aus den zuvor genannten Griinden unterstellt werden, dass in ei-
nem System der aufgrund von Inter-Core-Interaktionen generierte Overhead und die Anzahl
der Inter-Core-Interaktionen positiv korreliert sind. Eine allgemeingiiltige Aussage tiber den
Korrelationskoeftizienten ist dabei allerdings nicht méglich, da der Umfang, mit dem die zuvor
beschriebenen Arten des Overheads entstehen, sowohl spezifisch fiir ein konkretes System als
auch fiir eine konkrete Ausfithrung desselben ist. Als Konsequenz wiirde selbst eine Auswertung
empirisch erhobener Daten keine generische Aussage tiber diesen Korrelationskoeffizienten er-
lauben. Um jedoch den Overhead einer Task-Verteilung so gering wie moglich zu halten, sollte
dennoch aufgrund der zuvor als positiv unterstellten Korrelation die Anzahl an Inter-Core-
Interaktionen so weit wie moglich reduziert werden, indem intensiv interagierende Tasks dem
gleichen CPU-Kern zugeordnet werden [65].

Implementierungsaufwand

Als Aufgabenstellung dieser Arbeit wurde definiert, effiziente Firmware-Designs zur Nutzung
von Multicore-Architekturen in der Steuerungstechnik zu explorieren. Dies impliziert zugleich,
der Leistungsbewertung einer Losung auch die Kosten gegeniiberzustellen, die im Rahmen
der Realisierung anfallen. Da Personalkosten den grofiten Anteil der Kosten von Software aus-
machen, gilt es, diese in Form von Aufwanden abzuschitzen, die zur Implementierung einer
Losung zu erbringen sind. Derartige Aufwandsabschatzungen stellen bei der Software-Entwick-
lung ein géngiges Mittel der Entwicklungsplanung dar [16]. Fiir eine Parallelisierung auf Sys-
temebene bietet ein Multitasking-System zwar die idealen Voraussetzungen, allerdings sind zur
Sicherstellung der echt parallelen Ausfithrbarkeit der Tasks unter Umstidnden noch signifikante
Implementierungsaufwinde zu leisten. Deren Umfang stellt das dritte Evaluationskriterium der
hier entwickelten Methode dar.
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Task-Knoten N,

Interaktionskante E;

Aufwandskante E,

A

Abbildung 5.9: Visualisierung eines Task-Graphen

5.4.2 Basismodell

Um alternative Task-Mappings hinsichtlich der zuvor definierten Kriterien zu bewerten, wird fiir
die Modellierung auf Systemebene der sogenannte Task-Graph G = (N, E;, E, ) vorgeschlagen;
ein Beispiel zeigt Abbildung 5.9. Ein Task-Graph definiert die folgenden Elemente:

o Gewichtete Task-Knoten N, reprasentieren die Tasks T' des Systems. Das Gewicht eines
Task-Knotens entspricht dabei dem relativen Lastanteil fj (), den die Ausfithrung der
Task t im Zeitraum des Loggings in Anspruch genommen hat. Dieser Lastanteil bezieht
sich auf die durch einen einzelnen CPU-Kern zur Verfiigung gestellte Rechenleistung.

« Ungerichtete, gewichtete Interaktionskanten E; reprasentieren den Umfang der Task-In-
teraktionen zwischen den jeweils inzidenten Tasks innerhalb des Logging-Intervalls. Da
die Richtung der Interaktionen fiir die Bewertung eines Mappings hinsichtlich der Inter-
Core-Interaktionen irrelevant ist, handelt es sich hierbei um ungerichtete Kanten.

« Ungerichtete, gewichtete Aufwandskanten E, reprisentieren Abschitzungen der Entwick-
lungsaufwiénde, die erforderlich sind, um die jeweils inzidenten Tasks echt parallel auf
einer Multicore-CPU auszufithren. Ein gingiges Maf3 der Aufwandsabschitzung sind
beispielsweise die bei der Implementierung durch einen Entwickler zu leistenden Perso-
nenstunden.

Die in Abschnitt 5.1.2 generisch definierten Schritte der Modellauspragung und -parame-
trierung stellt Abbildung 5.10 konkret fiir den Task-Graphen dar. Im Rahmen der Auspriagung
werden dabei basierend auf den Laufzeitdaten eines Systems und entsprechendem Experten-
wissen die Instanzen gewichteter Task-Knoten, Interaktionskanten und Aufwandskanten abge-
leitet. Eine Parametrierung des Task-Graphen besteht schliefllich darin, mittels eines Mappings
fm: T — Cjeder durch einen Knoten représentierten Task ¢ € T eine statische Affinitit zu einem
CPU-Kern ¢ € C zuzuweisen.

Nun gilt es, die Bewertung eines ausgepréigten und parametrierten Task-Graphen unter den in
Abschnitt 5.4.1 definierten Kriterien zu spezifizieren. Auf Basis des Mappings f,, lasst sich fiir je-
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Taskwechsel
Interrupts
Task-Interaktionen .
msgriger W W e Wi
Task-Graph Tekhel i Task-Graph :
Implementierungsaufwand
Aufwands-
abschéatzungen

Abbildung 5.10: Prozess der Modellierung und Evaluation auf Systemebene

den CPU-Kern ¢ € C diein Abschnitt 5.4.1 definierte Funktion f; der Core-Auslastung unter f,,

berechnen. Diese wiederum stellt die Grundlage fiir die Berechnung der in Abschnitt 5.4.1 de-
finierten Metriken zur Bewertung der Lastverteilung dar. Die Bewertung eines Mappings f,,

hinsichtlich der Inter-Core-Interaktionen und Implementierungsaufwiande ermittelt sich je-
weils in Abhangigkeit von den Gewichten der Interaktions- respektive Aufwandskanten, deren

inzidente Task-Knoten #,,, n;, € N; unter f,, unterschiedlichen CPU-Kernen zugewiesen sind.
Eine detaillierte Beschreibung der dabei angewandten Logik wiirde allerdings zu weit voraus-
greifen, so dass an dieser Stelle auf Abschnitt 5.4.4 verwiesen sei.

5.4.3 Systeminstrumentierung

Bei der Auspragung von Task-Graphen sieht die im Rahmen dieser Arbeit entwickelte Methode
die Instanziierung von Task-Knoten und Interaktionskanten auf Basis von Laufzeitdaten des
jeweiligen Systems vor. Zur Erfassung der benétigten Daten beim Profiling ist jedoch zunéchst
eine geeignete Instrumentierung des Systems erforderlich, fiir deren Umfang es einen Kom-
promiss zu finden gilt. So besteht der Vorteil einer umfassenden Instrumentierung darin, dass
sich Modelle mit einer hoheren Modellierungstiefe generieren lassen, deren Pridiktionen sich
infolgedessen durch eine potentiell hohere Giite auszeichnen. Zugleich beeinflusst jedoch der
einem Profiling inhdrente Overhead das Laufzeitverhalten des Systems und somit wiederum
die Validitdt der Modelle in negativer Weise.

Der Aufwand einer Instrumentierung ist vergleichsweise gering, wenn sich diese auf das der
Firmware zugrunde liegende Betriebssystem beschrankt, indem dort zentrale Funktionen in der
fir das Profiling erforderlichen Weise erweitert werden. Signifikant aufwandiger gestaltet sich
dieses Vorgehen, wenn auch der meist umfangreiche Firmware-Code instrumentiert werden
muss, da die Identifikation und Adaption entsprechender Stellen sehr zeitaufwéndig ist. Die im
Rahmen dieser Arbeit genutzte Instrumentierung zur Extraktion von Task-Graphen beschrankt
sich deshalb ausschliefilich auf Anpassungen des Betriebssystemcodes. Dies wiederum hat zur
Konsequenz, dass der entsprechende Quellcode entweder vom Hersteller offengelegt sein muss
oder die Anpassungen durch den Hersteller durchgefiihrt werden miissen.

In Abschnitt 2.4.1 wurden fiir gingige Betriebssysteme drei Task-Zustidnde beschrieben, von
denen ausschlief3lich der Zustand Running die Ausfithrung einer Task auf einer CPU oder ei-
nem CPU-Kern definiert. Von den entsprechenden Zustandsiibergdngen sind somit fiir die
Modellierung nur die in Tabelle 5.2 genannten relevant, da diese die Fortsetzung respektive
Unterbrechung einer Task-Ausfithrung definieren. Eine instrumentierte Version des Betriebs-
systems muss deshalb fiir jeden dieser Zustandsiibergdnge einer Task oder eines Interrupts t € T
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Ereignis Parameter Beschreibung

I e CPU-Kern Zeitstempel Zustandswechsel einer Task t von einem beliebigen
Zustand nach Running; Eintritt in eine Interrupt
Service Routine (ISR)

I, CPU-Kern Zeitstempel | Zustandswechsel einer Task t von Running in einen
beliebigen Zustand; Austritt aus einer Interrupt Ser-
vice Routine (ISR)

Tabelle 5.2: Minimalumfang der fiir die Rekonstruktion der Task-Knoten eines Task-Graphen
erforderlichen Instrumentierung

einen Log-Eintrag I, ;, [, ; mit dem aktuellen Zeitstempel und der entsprechenden Task-ID re-
spektive Interrupt-Nummer erstellen.

Zur Rekonstruktion der in einem System zur Laufzeit stattfindenden Task-Interaktionen mit
der in Abschnitt 5.4.1 definierten Produzenten-Konsumenten-Semantik sind dariiber hinausge-
hende Laufzeitinformationen nétig. Diese lassen sich ebenfalls mittels einer Betriebssystemins-
trumentierung aufzeichnen, da die entsprechenden Interaktionen stets per Syscall angestofien
werden. Unsynchronisierte Lese- und Schreibzugriffe auf gemeinsame Daten werden hingegen
gemafd Abschnitt 5.4.1 im Folgenden nicht beriicksichtigt. Im Rahmen dieser Arbeit seien fiir
Task-Interaktionen mit einer Produzenten-Konsumenten-Semantik in Anlehnung an [158] die
in Abbildung 5.11 dargestellten Alternativen wie folgt definiert:

Definition 14 (Direkte Task-Interaktion) Eine direkte Task-Interaktion zeichnet sich dadurch
aus, dass der Produzent als Ziel der Interaktion explizit deren Konsumenten nennt. Der Konsum
der Interaktion muss wiederum durch den Konsumenten explizit angestofsen werden.

Definition 15 (Indirekte Task-Interaktion) Eine indirekte Task-Interaktion zeichnet sich da-
durch aus, dass der Produzent als Ziel der Interaktion ein Medium nennt. Der Konsum der Inter-
aktion aus einem Medium muss wiederum durch den Konsumenten explizit angestofien werden.

Sowohl das Medium der indirekten Interaktion als auch der konsumentenseitig zum Empfang
von Interaktionen vorgesehene Speicher bei direkten Interaktionen ist dabei als Puffer mit einer
definierten Kapazitit realisiert. Eine spezifische Semantik, wie beispielsweise FIFO, wird fiir
den Konsum von Interaktionen aus einem Puffer generell nicht unterstellt.

Definition 16 (Sendeoperation) Eine Sendeoperation wird stets durch den Produzenten einer
Interaktion angestofien und produziert genau eine Interaktion. Eine Sendeoperation nennt im Fall
einer direkten Interaktion als Ziel einen Konsumenten und im Fall einer indirekten Interaktion
ein Interaktionsmedium. Ist eine Sendeoperation nicht unmittelbar erfolgreich, so handelt es sich
bei einer nichtblockierenden Operation um einen Fehlschlag. Bei blockierenden Sendeoperationen
kann der Erfolg hingegen noch innerhalb eines definierten Zeitintervalls (Timeout) eintreten, so
dass die Operation erst nach Ablauf dieses Intervalls als fehlgeschlagen gewertet wird.

Als Grund fiir den Fehlschlag einer Sendeoperation ist das Szenario definiert, dass die Interak-
tion nicht beim Konsumenten (direkte Interaktion) respektive Medium (indirekte Interaktion)
eingereiht werden kann. Dieser Fall kann eintreten, wenn die Kapazitat des Konsumenten re-
spektive des Mediums erschopft ist, da vorherige Sendeoperationen nicht konsumiert wurden.
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Empfangsoperation

Sendeoperation
Direkte (Konsumenten-ID)
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»

Produzent Konsument

Task-Interaktion

Sendeoperation Empfangsoperation
Indirekte (Medium-ID) . . (Medium-ID)
. —_—>
Task-Interaktion
Medium
Produzent Konsument

Abbildung 5.11: Arten der Interaktion einer Produzenten-Task t, mit einer Konsumenten-Task tx

Definition 17 (Empfangsoperation) Eine Empfangsoperation wird stets durch den Konsumen-
ten einer Interaktion angestofien und konsumiert genau eine Interaktion. Eine Empfangsoperation
hat im Fall einer direkten Interaktion keine Argumente und nennt im Fall einer indirekten Interak-
tion ein Interaktionsmedium. Ist eine Empfangsoperation nicht unmittelbar erfolgreich, so handelt
es sich bei einer nichtblockierenden Operation um einen Fehlschlag. Bei blockierenden Empfangs-
operationen kann der Erfolg hingegen noch innerhalb eines definierten Zeitintervalls (Timeout)
eintreten, so dass die Operation erst nach Ablauf dieses Intervalls als fehlgeschlagen gewertet wird.

Die Empfangsoperation einer direkten Interaktion schligt genau dann fehl, wenn die zu empfan-
gende Interaktion nicht durch einen Konsumenten zur Verfiigung gestellt wurde. Der Fehlschlag
der Empfangsoperation einer indirekten Interaktion ist wiederum dadurch begriindet, dass im
angegebenen Medium keine konsumierbare Interaktion vorliegt.

Basierend auf diesen Definitionen wird von einer Instrumentierung direkter und indirekter
Interaktionen zunichst der in Tabelle 5.3 definierte Minimalumfang an aufzuzeichnenden Da-
ten gefordert. Dieser wird im Rahmen der Modellauspragung fiir die Rekonstruktion der Task-
Interaktionen vorausgesetzt. Eine Interaktion ist zudem stets mit dem Austausch von Daten
verbunden. Da diese entsprechend Abschnitt 5.4.1 einen relevanten Aspekt des Overheads von
Inter-Core-Interaktionen darstellen, sollten im Rahmen der Instrumentierung zudem Infor-
mationen iiber das bei einer direkten oder indirekten Interaktion transferierte Datenvolumen
aufgezeichnet werden. Weiterhin miissen fehlgeschlagene Sende- oder Empfangsoperationen
in der Aufzeichnung entweder entsprechend markiert werden oder diirfen nicht aufgezeichnet
werden. Dies gilt auch fiir Operationen, die erst mit Ablauf eines Timeouts fehlschlagen.
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Art Direkte Interaktion Indirekte Interaktion

Typ Sendeoperation Empfangsoperation | Sendeoperation Empfangsoperation

Daten | Produzenten-ID Konsumenten-ID Produzenten-ID Konsumenten-ID
Konsumenten-ID Medium-ID Medium-ID
(Datenvolumen) (Datenvolumen) (Datenvolumen) (Datenvolumen)

Tabelle 5.3: Minimalumfang der bei Task-Interaktionen aufzuzeichnenden Daten

5.4.4 Modellauspragung

Waurde eine Laufzeitaufzeichnung einer Firmware erstellt, so kann aus dieser ein Task-Graph
generiert werden, der die dynamische Systemcharakteristik mit Fokus auf die Exploration und
Evaluation eflizienter Mapping-Alternativen abbildet. Die nachfolgend beschriebene Vorge-
hensweise ist dabei auch zur Modellierung einer bereits auf mehrere Kerne verteilten Firmware
geeignet, um gegebenenfalls effizientere Alternativen des Mappings zu finden.

Modellierung der Tasks

In einem ersten Schritt wird auf Basis der Laufzeitaufzeichnung fiir jede Task, die im Laufe des
Profilings mindestens einmal den Zustand Running hatte, ein Knoten im Graphen instanziiert.
Zudem wird jede innerhalb des Aufzeichnungsintervalls mindestens einmal ausgefiihrte Inter-
rupt Service Routine als Knoten modelliert. Als Knotengewicht wird dabei der Lastanteil f;, ()
der jeweiligen Task respektive des jeweiligen Interrupts gewdhlt. Die Rekonstruktion dieser
Lastanteile basiert ausschliefSlich auf den in Tabelle 5.2 definierten Log-Eintrége. Das dabei
angewandte Vorgehen fiir eine Task oder einen Interrupt ¢ gestaltet sich entsprechend dem in
Algorithmus 5.1 dargestellten Pseudocode wie folgt: Generell werden bei der Rekonstruktion die
Log-Ereignisse L der Aufzeichnung chronologisch nach den fiir ¢ relevanten Eintragen Iy, [}
durchmustert. Wurde ein Ereignis I+ ; gefunden, das somit den Beginn der Ausfithrung einer
Task respektive eines Interrupts ¢ markiert, so wird dessen Zeitstempel ¢(l; ;) temporar ge-
sichert. Die chronologische Durchmusterung von L wird nun fortgesetzt, bis ein Eintrag [, ,
gefunden wird, der somit die Ausfithrung von ¢ zum Zeitpunkt ¢(I, ;) beendet. Die entspre-
chende Zeitdifferenz ¢(1, ;) — ¢(I;;) entspricht nun der Ausfithrungsdauer von ¢ bei dieser
konkreten Aktivierung. Auf diese Weise wird sichergestellt, dass Ausfithrungszeiten des Be-
triebssystem-Kernels zwischen einem Ereignis ¢ (I, ,) einer Task #; und einem unmittelbar
nachfolgenden Ereignis ¢(y,,,) einer Task ¢; nicht den Lastanteilen der Tasks ¢;, t; zugerechnet
werden. Die Zeitdauer ¢(I, ;) — ¢(I1,;) wird nun zu der mit 0 initialisierten Gesamtlaufzeit f;,
der entsprechenden Task t addiert. Nun wird in L die Suche nach weiteren, fiir ¢ relevanten
Ereignissen ¢ (14 ;), ¢(1, ;) fortgesetzt und die zuvor genannten Schritte gegebenenfalls wieder-
holt. Wurde L vollstindig durchmustert, wird der kumulierte Wert f;, schliefllich durch die
Zeitdifferenz zwischen der ersten Aktivierung und der letzten Deaktivierung einer Task oder
eines Interrupts im Zeitraum der Aufzeichnung dividiert. Auf diese Weise ist der Lastanteil
einer Task oder eines Interrupts stets beziiglich der im Aufzeichnungsintervall maximal verfiig-
baren Rechenzeit eines CPU-Kerns normiert. Zu beachten ist, dass die bei der Berechnung des
Laufzeitanteils erreichte Genauigkeit direkt mit der Genauigkeit der Zeitstempel des Profilings
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Eingabe: Array L chronologischer Log-Ereignisse mit Zeitstempeln ¢: L — R; t € T.
Ausgabe: Lastanteil fj, ().

begin

x| < min ((/5 (l“,));

- (o0}

fi, < 0; r < false;

x3 < 0;

foreach [ € L do
if [ = I;; then
L X3« ¢ (l); r < true;
if [ =1, ; and r = true then
L S fir o (1) = x5

x3 < 0; r < false;

fiu
flf < x2—x1°

Algorithmus 5.1: Berechnung des Lastanteils f, (t) einer Taskt e T

korreliert. Dartiber hinaus wird fiir jeden Knoten des Graphen die Nummer des CPU-Kerns
gesichert, auf dem die entsprechende Task oder der Interrupt wihrend des Profilings ausgefiihrt
wurde. Diese Informationen sind mittels der zu jedem Log-Eintrag gesicherten Nummer des
CPU-Kerns, in dessen Kontext das Ereignis stattfand, rekonstruierbar.

Modellierung der Interaktionen

In einem weiteren Schritt wird mittels einer Analyse des Laufzeit-Logs die Menge I der im
System wihrend der Aufzeichnung aufgetretenen Task-Interaktionen mit Produzenten-Konsu-
menten-Semantik rekonstruiert. Dabei sind pro Interaktion i € I folgende Informationen zu
extrahieren, deren Gesamtheit i in eindeutiger Weise definiert: Der Interaktionsmechanismus
(z.B. Nachricht, Ereignis, Semaphor), die Medium-ID und optional das Datenvolumen.

Zu jeder Interaktion i € I gilt es nun, deren Haufigkeiten f;:I x T x T — R zwischen pro-
duzierenden Tasks ¢, € T und konsumierenden Tasks t; € T im Aufzeichnungsintervall zu
bestimmen. Dabei werden ausschlieSlich Laufzeitdaten auf Basis der in Abschnitt 5.4.3 defi-
nierten Instrumentierung vorausgesetzt. Die Haufigkeiten f; (i, ), tx) bilden schlieflich die
Grundlage fiir die Modellierung der gewichteten Interaktionskanten E; des Task-Graphen. Eine
Validierung der nachfolgend beschriebenen Vorgehensweise erfolgt in Abschnitt 5.4.5.

Zunichst sei eine direkte Task-Interaktion i € I einer Produzenten-Task ¢, € T mit einer
Konsumenten-Task t; € T betrachtet. Es sei die Menge S;(t,, ) der erfolgreichen Sendeope-
rationen von i durch ¢, an ;. definiert. Damit sei die Haufigkeit f;, (i, t,, t;) einer Interaktion i
zwischen den Tasks t, und t; wie folgt bestimmt:

fu (i, tp,tk) = Si(tp,tk)| (5.4)
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min(40,60) = 40
40 60
/ \ 60
60 40
40
Tatsadchliche Anzahl Interaktionen: 100 Modellierte Anzahl Interaktionen: 180

Abbildung 5.12: Modellierung indirekter Interaktionen nach Formel 5.5

Somit wird jede erfolgreiche Sendeoperation einer direkten Interaktion als Interaktion zwischen
dem Produzenten ¢, und dem Konsumenten ¢; gewertet.

Anders gestaltet sich die Modellierung indirekter Task-Interaktionen. Die Herausforderung
der Modellierung besteht hier darin, unter den eingeschrankten Informationen einer Minimal-
instrumentierung einen bipartiten Graphen, bestehend aus Tasks und Interaktionsmedien, in
Produzenten-Konsumenten-Relationen zu transformieren (vgl. Abbildung 5.12). Dieser Vor-
gang ist trivial, wenn es zu einem Medium genau einen Produzenten und einen Konsumenten
gibt. Problematisch ist hingegen die Nachverfolgung der Interaktionen bei # > 1 Produzenten
und m > 1 Konsumenten, die auf ein gemeinsames Medium zugreifen. Zwar liefert die Minimal-
instrumentierung die Information, dass zu einem spezifischen Zeitpunkt eine Interaktion in das
Medium eingereiht und zu einem spiteren Zeitpunkt aus diesem entnommen wird. Auf Basis
dieser Informationen lasst sich allerdings der Weg einer Interaktion mit den in Abschnitt 5.4.3
definierten Eigenschaften von ihrem Produzenten zu ihrem Konsumenten nicht nachverfolgen.
Zusitzlich misste der Puffer des Mediums strikt nach dem FIFO-Prinzip arbeiten und zu Be-
ginn der Aufzeichnung leer sein. Diese Eigenschaften kénnen allerdings in der Realitét nicht
gefordert werden und wurden somit auch nicht als Voraussetzung fiir die Rekonstruktion defi-
niert. Deshalb wird zur Rekonstruktion indirekter Interaktionen eine Approximation gewihlt.
Dabei sei S;(t,, m;) die Menge der erfolgreichen Sendeoperationen einer indirekten Interakti-
on i € I durch eine Produzenten-Task ¢, € T in das Medium ; der Interaktion i. Analog dazu
sei R;(tx, m;) die Menge der erfolgreichen Empfangsoperationen dieser Interaktion i aus dem
Medium m; durch eine Konsumenten-Task t; € T. Die Haufigkeit f;, (i, t,, tx) einer indirekten
Interaktion i zwischen ¢, und t; bestimme sich nun als

fh (i)tp, tk) = min (|Sl (tp, m,-) > Ri (tk, m,)|) . (55)
Dieser Wert stellt eine sichere obere Schranke hinsichtlich der Haufigkeit der indirekten Interak-
tion i zwischen ¢, und ¢, dar, da diese {iber m; nicht mehr Objekte austauschen kénnen als das
Minimum aus der Haufigkeit an S;(,,m;)- und R;(t, m;)-Operationen. Allerdings kann die-
se obere Schranke eine deutliche Uberschitzung der tatsichlichen Hiufigkeit an Interaktionen
liefern. Abbildung 5.12 stellt diesen Zusammenhang dar: Wahrend insgesamt 100 Interaktionen

stattgefunden haben, werden auf diese Weise in Summe 180 Interaktionen modelliert. Deshalb
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sei als Alternative eine probabilistische Approximation f;:I x T x T — R der Haufigkeit einer
indirekten Interaktion i zwischen ¢, und #; tiber das Medium m; definiert:

min(z |Si (t,m)|, ¥ |R,- (t,m,-)|)
teT teT
Y ¥ fulitut)

teT tyeT

i (i,tp,tk) = - fa (i,tp,tk) (5.6)

Dabei wird jede obere Schranke f; (i, t,, tx) mit einem Normierungsfaktor verrechnet und
damit in probabilistischer Weise approximiert. Dieser Faktor berechnet sich als Quotient aus
der tatsdchlichen Haufigkeit der Interaktion i, die im System iiber das Medium m; abgewickelt
wurde und der Héufigkeit von i iiber m;, die sich kumuliert iiber alle Task-Paare aus T mittels
der oberen Schranke f}, ergibt.

In einem weiteren Schritt der Modellierung werden nun die Interaktionskanten E; des Task-
Graphen generiert. Fiir eine tibersichtlichere Darstellung wird dabei pro Task-Paar t;, t; ma-
ximal eine Interaktionskante e = (), ;) hinzugefiigt. Diese speichert dann mittels der in Ab-
schnitt 5.3.3 beschriebenen Erweiterung des GraphML-Schemas alle Interaktionen der folgen-
dermaflen definierten Menge I, C I:

I, = {ie]‘fh/h/(i,tl,t2)>0} mite:(tl)tZ) (5.7)

Folgende Daten werden dabei pro Interaktion i € I, gesichert: Der Interaktionsmechanismus,
die Medium-ID, das optionale Datenvolumen und die fiir den Aufzeichnungszeitraum entspre-
chend einer der zuvor definierten Metriken f}, respektive fj,, rekonstruierte Haufigkeit. Die
Darstellung einer Interaktionskante e € E; im GraphML-Format zeigt Abbildung 5.13.

Die Evaluation von Mapping-Alternativen erfordert schliefilich die Reduktion jeder Interak-
tionskante e € E; auf ein skalares Kantengewicht f,: E; — R. Im einfachsten Fall berechne sich
dieses fiir e € E; als die kumulierte Hiufigkeit f;, respektive fj, aller Interaktionen i € I,:

fo(e)=>" fuw (i»ti,t2) mite=(t,) (5.8)

iel,

Dies hat jedoch zur Folge, dass alle Interaktionen hinsichtlich ihres potentiellen Overheads
im Fall einer Abwicklung tiber Kerngrenzen als dquivalent angesehen werden. Es kann jedoch
unterstellt werden, dass dies vor allem bei Interaktionen, die mit dem Austausch eines signi-
fikanten Datenvolumens einhergehen, eine Abstraktion darstellt, da der Overhead mit dem
tiber Kerngrenzen ausgetauschten Datenvolumen wichst. Aufgrund der divergierenden Imple-
mentierungen verschiedener Interaktionsmechanismen, wie beispielsweise Nachrichten und
Ereignisse, ist dartiber hinaus zu vermuten, dass sich auch diese hinsichtlich des potentiellen
Overheads unterscheiden. Aus diesem Grund ist in der EEEPA-Toolchain als Alternative zur
einfachen kumulativen Verrechnung (vgl. Formel 5.8) die Moglichkeit zur gewichteten kumulati-
ven Verrechnung vorgesehen, bei der fiir jeden Interaktionstyp die Haufigkeit der Interaktionen
mit einem spezifischen Gewicht verrechnet wird. Dieses Vorgehen ist zuldssig, da die Gewichte
von Interaktionskanten ohnehin nur einer relativen und nicht einer absoluten Bewertung der
Inter-Core-Interaktionen eines konkreten Mappings dienen. Wie zuvor erwihnt, definiert I
die Menge der Interaktionen, die auf Grundlage des Logs modelliert wurden. Weiterhin sei ¥
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<edge id="el52" source="n35" target="nl3">
<data key="eal">interaction</data>
<data key="eai'">
<interactions>
<message type="VxWorks" id="08E84408 133" count="107" size="133" />
<message type="VxWorks" id="08F21534_ 404" count="123" size="404" />
<message type="VxWorks" id="08F21534_ 1872" count="109" size="1872" />
<message type="VxWorks" id="08E2DD5C_133" count="2157" size="133" />
<message type="VxWorks" id="08E2DD5C_144" count="2" size="144" />
<semaphore type="VxWorks" id="08F20D54" count="5" />
<semaphore type="VxWorks" id="01944B7C" count="67" />
<semaphore type="VxWorks" id="08F20CDC" count="5" />
</interactions>
</data>
</edge>

Abbildung 5.13: Darstellung einer Interaktionskante im GraphML-Format

die Menge aller in einem spezifischen System definierten Interaktionstypen, wobei ¥ bei Inter-
aktionstypen mit signifikantem Datenvolumen ein separates Element fiir jedes beim Profiling
aufgezeichnete Datenvolumen dieser Interaktion enthalt:

Y= {Event, Semaphor, Message_1B, ..., Message_768B, ..., Message_4096B,. .. } (5.9)

Die Funktion fy:I — ¥ ordne nun im Rahmen einer Klassifikation jeder Interaktion i € I
das entsprechende Element aus ¥ zu. Weiterhin bilde eine sogenannte Benchmark-Funktion
fvo:' ¥ — R jedes Element aus ‘¥ auf ein reellwertiges Gewicht ab. Das Kantengewicht f,: E; - R
einer Interaktionskante e € E; ergebe sich nun bei der gewichteten kumulativen Verrechnung
der Haufigkeiten f, respektive f;,; wie folgt:

fo(e) = fo (fu (i) fayw (ist1,£2)  mite = (11, t2) (5.10)

iel,

Nun gilt es, die Funktion f,: ¥ — R zu definieren. Diese muss fiir einen spezifischen Interak-
tionstyp aus W einen Wert liefern, der den potentiellen Overhead dieser Interaktion bei einer
Abwicklung iiber Kerngrenzen in Relation zu den tibrigen Elementen in ¥ beschreibt. Wie in
Abschnitt 5.4.1 erlautert, haben Inter-Core-Interaktionen tendenziell eine héhere Latenz und
fithren zu einer héheren Systemauslastung. Da beide dieser Arten von Overhead fiir eine Paral-
lelisierung in der Automatisierungstechnik relevant sind, definiert die EEEPA-Toolchain zwei
alternative Verfahren, um f, zu definieren:

o Das Latenz-Benchmarking ermittelt die Differenz der Latenzen, welche die entsprechende
Interaktion aufweist, wenn die Produzenten- und Konsumenten-Task auf verschiedenen
und auf dem gleichen Kern ausgefiithrt werden.

« Beim Last-Benchmarking wird die Differenz der Systemlasten ermittelt, die in einem Sys-
tem entstehen, wenn die entsprechende Interaktion zwischen Tasks auf verschiedenen
und auf dem gleichen Kern stattfindet. Dabei empfiehlt sich eine Erfassung der vollstan-
digen Systemlast als Komplement der Last der Idle-Tasks der einzelnen Kerne.
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Das Benchmarking ist fiir eine spezifische Zielplattform der Parallelisierung in Form einer Hard-
ware und eines Betriebssystems einmalig durchzufiihren. Die dabei gewonnenen Ergebnisse
kénnen dann immer fiir die Definition von f, fiir eine modellbasierte Evaluation von Task-Map-
pings auf eben dieser Plattform verwendet werden. Eine Implementierung dieser Benchmarks
fir das Betriebssystem VxWorks erfolgte in [72].

Um den Aufwand des Benchmarking zu reduzieren, werden bei Interaktionen mit Datenvo-
lumina v € V in der Regel nur fiir ausgewihlte Volumina v’ Benchmark-Werte x, ermittelt. Da
im System in der Regel jedoch beliebige Volumina innerhalb definierter Grenzen aufgezeichnet
werden, muss f, auf allen ganzzahligen Werten innerhalb dieser Grenzen definiert sein. Fiir
jeden Interaktionstyp mit Datenvolumen sind deshalb fiir eine Funktion ®(v; ay, ..., a,) die
Parameter ay, . . ., a, so zu bestimmen, dass diese ein beliebiges Datenvolumen v € V innerhalb
der vom System definierten Grenzen so auf eine reellwertige Zahl abbildet, dass fiir alle zuvor
gemessenen Stiitzstellen (v/, x,) gilt: ®(v'; ay, ..., a,) = x,. Somit definiert O(v; ay, ..., a,)
fiir einen spezifischen Interaktionsmechanismus den Wert von f, fiir eine Interaktion mit ei-
nem beliebigen Datenvolumen v innerhalb der definierten Grenzen. Dieses Verfahren wird als
Interpolation bezeichnet, die Vor- und Nachteile entsprechender Methoden diskutiert [56].

Abschliefend gilt es, die Bewertung eines Mappings f,, € CT fiir einen Task-Graphen mit
Tasks T auf eine Menge von CPU-Kernen C hinsichtlich der Inter-Core-Interaktionen zu spe-
zifizieren. Zu diesem Zweck sei die Menge E! € E; der Interaktionskanten definiert, deren
inzidente Tasks ¢}, t; € T unter f,, unterschiedlichen CPU-Kernen zugewiesen sind:

E; = {(tj, tk) €E;

fn (1) # fon (tk)} (5.11)

Die Bewertungsmetrik f;: C* — [0,1] der Inter-Core-Interaktionen eines parametrierten Task-
Graphen berechne sich schliefSlich auf Basis der Kantengewichte f,: E; — R:

Z,fg (¢)
e’eE]

% fo(e)

e€E;

(5.12)

fi(fn) =

Auf diese Weise erfolgt die Bewertung der Inter-Core-Interaktionen eines spezifischen Map-
pings stets in Relation zu den insgesamt im Modell abgebildeten Interaktionen. Dies ermoglicht
den diesbeziiglichen Vergleich von Task-Graphen, die unter variierenden Aufzeichnungsinter-
vallen generiert wurden und somit eine davon abhingige Anzahl an Interaktionen aufweisen.

Modellierung der Aufwénde

In einem letzten Schritt wird der bislang generierte Task-Graph um die in Abschnitt 5.4.1 de-
finierten Implementierungsaufwande erweitert. Da die Modellierung auf Systemebene bereits
von einem Multitasking-System ausgeht, reduzieren sich die zu leistenden Anpassungen in

erster Linie auf die Implementierung multilateraler Synchronisationen®.

® Der Begriff der multilateralen Synchronisation wird in diesem Kontext synonym fiir alle Mafinahmen verwendet, die
den sicheren Zugrift auf gemeinsam genutzte Ressourcen durch potentiell echt parallel ausfithrbare Tasks sicherstellen.
Dazu zéhlt auch die Implementierung der Wiedereintrittsfahigkeit fiir Routinen, die durch potentiell echt parallel
ausfithrbare Tasks aufgerufen werden (vgl. Abschnitt 2.5.2).
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Zu beachten ist, dass Implementierungsaufwinde keine dynamische, auf ein konkretes Last-
profil bezogene Systemcharakteristik darstellen, so dass deren Modellierung nicht auf Basis
dynamisch gewonnener Daten erfolgt. Stattdessen handelt es sich um eine statische Charakteris-
tik einer spezifischen Systemimplementierung. Allerdings ist es nicht méglich, die Modellierung
der Aufwinde in automatisierter Weise aus einer statischen Analyse des Systems abzuleiten. Ei-
ne solche kann zwar im Code generell unsynchronisierte Speicherzugrifte identifizieren, aber
aus den in Abschnitt 2.7 genannten Griinden meist nicht entscheiden, ob diese in potentiel-
lem Konflikt zueinander stehen und somit eine Synchronisation erfordern. Zudem bleibt bei
einer statischen Codeanalyse die Programmsemantik unberiicksichtigt. Diese ist allerdings
von grofler Relevanz, um zu entscheiden, ob neben der Synchronisation des Speicherzugrifts
gegebenenfalls noch umfangreichere Anpassungen zur Erzielung einer echt parallelen Ausfiihr-
barkeit durchzufithren sind. Somit kdnnen die erforderlichen Aufwandsabschitzungen nur
von Entwicklern geleistet werden, die mit der Systemarchitektur und -struktur sowie mit der
Programmsemantik vertraut sind. Entsprechende Schitzverfahren definiert [16].

Somit gilt es, eine geeignete Schnittstelle zwischen Entwicklern und dem EEEPA-Tool zu spe-
zifizieren, um diesen eine Modellauspragung unter dem Aspekt der Implementierungsaufwinde
zu ermdglichen. Die Anforderungen an diese Schnittstelle stellen sich wie folgt dar:

o Die Schnittstelle muss die Formalisierung von Aufwandsabschitzungen unterstiitzen.
Die dabei angewandte Vorgehensweise und die dazu eingesetzten Werkzeuge sollten zur
Reduzierung des Einarbeitungsaufwands eng an die im Rahmen der Entwicklungspla-
nung iiblicherweise angewandten Verfahren angelehnt sein.

« Da zur parallelen Ausfithrung zweier Tasks hiufig mehrfache Anpassungen zu leisten
sind, darf die Schnittstelle keine Aufwandskanten des Graphen definieren, sondern nur
einzelne Aufwiande zwischen Tasks, die dann im Rahmen der Modellauspriagung in ge-
eigneter Weise zu einer Aufwandskante zusammengefasst werden.

« Die Schnittstelle sollte ein kollaboratives Vorgehen der Entwickler bei der Abschitzung
der Aufwinde ermdglichen. So kann ein Entwickler beispielsweise nur die Aufwéinde
einzelner Aspekte der Parallelisierung bewerten oder sich auf die Module des Systems
beschréinken, bei denen er iiber detailliertes Wissen verfiigt und somit potentiell bessere
Aufwandsabschitzungen liefert.

o Die Schnittstelle muss in effizienter Weise durch einen automatisierten Parser ausgewertet
werden kénnen, der im Rahmen der Modellauspragung die Aufwandskanten des Task-
Graphen modelliert.

o Fiir die formalisierten Aufwandsabschitzungen muss die Moglichkeit zur persistenten
Speicherung gegeben sein, um die Auspriagung einer Vielzahl von Modellen durch Auf-
wandskanten in effizienter Weise durchfithren zu konnen.

Als Konsequenz aus diesen Anforderungen wurde zur Formalisierung von Aufwandsabschit-
zungen das in Abbildung 5.14 dargestellte tabellarische Format gewéhlt. Dabei sind ausgehend
von nicht multilateral synchronisierten Zugriffen auf gemeinsam genutzte Ressourcen fiir je-
des Task-Paar des Systems die Aufwinde abzuschitzen, die fiir eine echt parallele Ausfiihrung
erforderlich sind. Pro Aufwand sind dabei die Namen der beiden Tasks und eine numerische
Bewertung des abgeschitzten Aufwands zu definieren. Zu beachten ist, dass vor Beginn der
Formalisierung unter allen an der Abschitzung beteiligten Entwicklern eine fiir die gesamte
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Aufwand: 2

t, t, 2

Zugriff auf RO1
synchronisieren

t, i 6 [r02] Zugriff auf RO2
Aufwand: 6 synchronisieren

t, i 6 [r02] Zugriff auf RO2
synchronisieren

i ) 6 [r02] Zugriff auf RO2
synchronisieren

Aufgaben (Aufwand des Mappings: 8)
= Zugriff auf RO1 synchronisieren (Aufwand: 2)
= Zugriff auf RO2 synchronisieren (Aufwand: 6)

Abbildung 5.14: Der Modellierungsprozess fiir Aufwandsabschdtzungen. Aufwande der multilate-
ralen Synchronisation mit n > 2 beteiligten Tasks sind als gestrichelte Aufwandskanten dargestellt.
Durch das Mapping werden drei Aufwandskanten geschnitten, von denen allerdings zwei mit dem
identischen Prafix [r02] annotiert sind. Somit wird deren Aufwand in Hohe von 6 Einheiten bei der
Kumulation nur einmal berticksichtigt, so dass sich ein Gesamtaufwand in H6he von 8 Einheiten
ergibt.

Modellierung eines Systems konsistente Metrik fiir die Aufwandsbewertung zu vereinbaren
ist, um die kollaborative Aufwandsmodellierung zu erméglichen. Dies kann beispielsweise ei-
ne Klassifizierung auf einer vorgegebenen Skala oder eine definierte temporale Einheit sein.
Weiterhin ist pro Aufwand eine textuelle Beschreibung zu definieren, um aus einem konkreten
Mapping eine Liste der fiir eine Realisierung zu leistenden Adaptionen generieren zu konnen.

Den Standardfall bildet die Formalisierung multilateraler Synchronisationen, bei denen aus-
schlieSlich durch zwei Tasks t;, t, € T auf eine gemeinsame Ressource zugegriffen wird. Hier ist
ein Aufwand zwischen #, und ¢, zu definieren, der im Fall f,,(#;) # fi(#2) zu leisten ist. Dieser
Fall ist in Abbildung 5.14 fiir die Ressource RO1 dargestellt.

Komplexer gestaltet sich die Situation bei multilateralen Synchronisationen zwischen Tasks
f,...,ty € T mit n > 2 beim Zugriff auf eine gemeinsam genutzte Ressource. Sobald die Be-
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dingung 3t;,tj € {t1,..., tp}: fu(t:) # fin(t;) erfilltist, ist fir alle Tasks #,..., t, mit einem
entsprechenden Gesamtaufwand der explizit synchronisierte Zugriff auf diese Ressource zu
implementieren. Dieser Fall ist in Abbildung 5.14 beispielhaft fiir die Ressource R02 dargestellt.
Dabei wurde die Implementierung eines synchronisierten Zugrifts der Tasks t,, t; und t4 auf
RO2 mit einem Gesamtaufwand in Hohe von 6 Einheiten abgeschitzt. Da die tabellarische For-
malisierung nur Aufwénde zwischen Task-Paaren vorsieht, muss eine derartige Konstellation
als eine Menge von k Aufwinden zwischen allen an dem entsprechenden Ressourcenzugrift be-

teiligten Tasks t1,...,t, € T formalisiert werden. k ergibt sich iiber den Binomialkoeffizienten:
! (n-1
k= (") o _m(nl) (5.13)
2 21 (n-2)! 2

Als Gewicht jedes dieser k Aufwinde ist dabei stets der entsprechende Gesamtaufwand zu
wihlen. Zudem ist die textuelle Beschreibung aller k Aufwédnde um ein identisches eindeuti-
ges Prifix in Form einer ressourcenspezifischen ID zu erweitern. In dem in Abbildung 5.14
dargestellten Beispiel ist dies das Prifix [r02].

Durch den Parser wird nun die Tabelle mit den formalisierten Aufwandsabschétzungen ein-
gelesen und dem Graphen genau dann eine Aufwandskante zwischen zwei Tasks hinzugefiigt,
wenn die Tabelle mindestens einen Aufwand zwischen diesen beiden Tasks definiert. Sind
mehrere Aufwinde zwischen diesen Tasks modelliert, so werden diese in der entsprechenden
Kante als Liste gespeichert. Das Gewicht einer Aufwandskante entspricht stets dem kumulierten
Gewicht aller fiir diese Kante definierten Aufwénde.

Die Bewertung eines Mappings f,, hinsichtlich seines Implementierungsaufwands berech-
ne sich schliefllich als das kumulierte Gewicht aller Aufwandskanten, deren inzidente Tasks
ti,tj € T unter f,, unterschiedlichen CPU-Kernen zugeordnet sind: f,,(t;) # fi(t;). Die Auf-
winde aller iibrigen Aufwandskanten sind hingegen nicht zu leisten, da die jeweils inzidenten
Tasks auch unter dem Mapping auf dem gleichen CPU-Kern ausgefiihrt werden und somit
wie bisher implizit synchronisiert ausgefithrt werden konnen. Mit einer identischen ressour-
censpezifischen ID annotierte Aufwinde werden bei der Kumulation der Aufwénde allerdings
nur einmal beriicksichtigt, da das Gewicht eines einzelnen Aufwands bereits den zu leistenden
Gesamtaufwand fiir die Implementierung einer multilateralen Synchronisation der entsprechen-
den Ressource berticksichtigt. Dies wird in Abbildung 5.14 deutlich.

5.4.5 Validierung

Dass ein ausgepragter und parametrierter Task-Graph als Ergebnis einer analytischen Untersu-
chung die zu Beginn definierten Bewertungskriterien liefern kann, wurde bereits im Kontext
der Spezifikation des Basismodells und der Modellauspragung gezeigt. Allerdings ist als generel-
le Ursache einer potentiell beeintrachtigten Validitat des Modells das dynamische Profiling zu
nennen, welches durch seinen Overhead das Laufzeitverhalten eines Systems und somit auch
dessen in automatisierter Weise generierte Modelle beeinflusst. Weitere mégliche Einfliisse im
Kontext der Systeminstrumentierung, der Modellausprigung und der Modellparametrierung
werden nachfolgend diskutiert.
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Validierung der Instrumentierung und Auspriagung

Bei der Modellierung auf Systemebene ist zunéchst die Auspragung der Task-Knoten, der In-
teraktionskanten und der Aufwandskanten hinsichtlich moglicher Defizite zu priifen. Da mit
einer Instrumentierung der Ereignisse I} ; und [, ; sowohl der Anfang als auch das Ende jeder
Ausfithrung einer Task oder eines Interrupts t erfasst und zugeordnet werden kann, kann die
Modellauspragung die korrekten Lastanteile der Tasks und Interrupts einer konkreten Ausfiih-
rung der Firmware unter Voraussetzung ausreichend exakter Zeitstempel rekonstruieren. Diese
Lastanteile sind allerdings nur dann korrekt, wenn auch die Idle-Task im Aufzeichnungsintervall
zur Ausfithrung gekommen ist. Nur dann kann unterstellt werden, dass wahrend des Profilings
allen Tasks des Systems durch den Betriebssystem-Scheduler die beanspruchte Rechenkapazitit
zugeteilt wurde. Andernfalls miisste davon ausgegangen werden, dass bei niederprioren Tasks
als Folge einer Verdringung ein zu geringer Lastanteil modelliert werden wiirde.

Die Analyse der Auspragung mit Interaktionskanten zeigt weiterhin, dass bei direkten Inter-
aktionen alle fiir eine Rekonstruktion erforderlichen Informationen im Rahmen eines Profilings
aufgezeichnet werden. So werden zu jeder erfolgreichen und somit tatsdchlich durchgefiihrten
Sendeoperation mit der Konsumenten-Task, der Produzenten-Task und dem Datenvolumen
alle zur Modellierung der Interaktion erforderlichen Daten erfasst. Die bei der Modellierung
direkter Interaktionen gemafl Formel 5.4 vorgenommene Beschrankung auf erfolgreiche Sen-
deoperationen kann insofern als valide gelten, als in einem korrekt funktionierenden System
der Konsum aller produzierten Interaktionen innerhalb eines entsprechenden Zeitintervalls
unterstellt werden kann. Ebenfalls korrekt ist die Modellierung indirekter Interaktionen, sofern
jedes Interaktionsmedium des Systems nur einen Produzenten und einen Konsumenten hat.
Hier wird im Modell die exakte Haufigkeit der iiber das Medium ausgetauschten Interaktionen
abgebildet. Eingeschrénkt ist hingegen die Prézision der Modellierung indirekter Interaktionen
bei einer n-zu-m-Beziehung zwischen Produzenten und Konsumenten, da diese auf Basis von
begrenztem Wissen iiber das dynamische Systemverhalten in probabilistischer Weise erfolgt.
Die Modellierung bildet zwar die korrekte Haufigkeit der iiber ein Medium abgewickelten Inter-
aktionen ab, kann diese aber Task-Paaren nur in approximativer Weise zuordnen. Eine prazisere
Rekonstruktion wiirde hier jedoch eine signifikant umfangreichere Systeminstrumentierung
mit den zuvor diskutierten Nachteilen erfordern.

In den vorherigen Abschnitten wurde fiir direkte und indirekte Task-Interaktionen eine
generische Instrumentierung und Modellauspragung spezifiziert und validiert. Die Implemen-
tierung des EEEPA-Tools realisiert schlief3lich eine Rekonstruktion von Interaktionen unter
dem Echtzeitbetriebssystem VxWorks fiir die folgenden Interaktionsmechanismen [186]:

o Als Mittel der direkten Interaktion existieren 32 bindre Events, die zwischen Tasks signa-
lisiert werden kénnen. Dazu sind zwei Syscalls definiert: EventSend zur Signalisierung
einer Event-Maske an eine andere Task und EventReceive zum Warten auf eine spezi-
fische Event-Maske.

o Messages sind ein Mittel der indirekten Task-Interaktion, bei denen eine Nachricht mit
definiertem Datenvolumen mittels des Syscalls MsgQSend in eine Message-Queue einge-
reiht wird. Per MsgQReceive wiederum kann eine Nachricht aus einer Message-Queue
empfangen werden. Die Message-Queue ist dabei nicht zwingend nach dem FIFO-Prin-
zip aufgebaut, da als dringend markierte Nachrichten méglich sind, die beim Versand
direkt an den Beginn der Message-Queue geschoben werden.
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o Semaphore werden zur unilateralen und multilateralen Synchronisation genutzt und stel-
len einen weiteren indirekten Interaktionsmechanismus dar. VxWorks definiert zu die-
sem Zweck binére und zahlende Semaphore, so dass diese ein Interaktionsmedium mit
entsprechend definierter Puffergrofie darstellen. Ein Semaphor wird durch den Syscall
SemTake geholt und mittels SemGive freigegeben. Wartende Tasks werden entweder
nach dem FIFO-Prinzip oder entsprechend ihrer Prioritit bedient.

Problematisch ist hierbei, dass diese Interaktionsmechanismen in einigen Féllen die zuvor fiir
Interaktionen definierten Eigenschaften verletzen. So besitzt der Event-Mechanismus bei der
Empfinger-Task nicht den in Abschnitt 5.4.3 geforderten Puffer, sondern eine binére Event-Mas-
ke. Ein mehrfaches EventSend eines identischen Events bleibt somit ohne Auswirkung oder
Riickmeldung eines Fehlschlags und wird durch ein einzelnes EventReceive konsumiert. Zum
Profiling wird in der EEEPA-Implementierung zudem der in Abschnitt 5.3.2 beschriebene Wind
River System Viewer genutzt, da dieser unter anderem das Logging der Task-Zustandswechsel,
der Ein- und Austritte in Interrupt Service Routinen und der Sende- und Empfangsoperationen
von Task-Interaktionen mittels Events, Messages und Semaphoren unterstiitzt. Allerdings ver-
letzt auch dieser Profiler eine Reihe der bei der Spezifikation der Instrumentierung geforderten
Eigenschaften, da bei Sende- und Empfangsoperationen generell keine Informationen tiber den
Erfolg oder Fehlschlag der entsprechenden Operation aufgezeichnet werden. Als Konsequenz
ist die Korrektheit der Modellierung von Task-Graphen mittels der bei einem Profiling von
VxWorks mit dem Wind River System Viewer gewonnenen Daten eingeschrénkt. Um die Validi-
tat dieser Modelle zu erh6hen, miissten allerdings betriebssystemspezifische Erweiterungen des
Profilings ebenso durchgefiihrt werden, wie eine Adaption des Profilers an die in Abschnitt 5.4.3
geforderte Spezifikation. Derartige Adaptionen sind allerdings weder Gegenstand dieser Arbeit
noch wiren diese im konkreten Fall von VxWorks moglich, da zu diesem Zweck eine Anpassung
des Betriebssystemcodes erfolgen miisste.

Abschlielend kann die zur Modellierung der Aufwinde spezifizierte Formalisierung als va-
lide angesehen werden, da fiir multilaterale Synchronisationen zwischen Tasks t;,...,t, € T
mit n > 2 die entsprechend erforderlichen Aufwande beriicksichtigt werden. Die Modellauspra-
gung ist wiederum trivial, da hierbei lediglich eine Konvertierung tabellarisch formalisierter
Aufwinde in kumulierte Aufwandskanten geleistet wird.

Validierung der Parametrierung

Zu beachten ist, dass bislang ausschliefilich erdrtert wurde, inwiefern die ausgepragten Model-
le auf Taskebene eine konkrete dynamische Ausfithrung einer Firmware auf einer Hardware
mit einer spezifischen Anzahl an CPU-Kernen in valider Weise abbilden. Allerdings wurde
nicht diskutiert, inwiefern die dabei generierten Task-Graphen auch nach einer Parametrierung
durch ein Mapping f,, noch als valide Modelle einer dementsprechend realisierten Firmware-
Parallelisierung gelten konnen. So wird hier durch das parametrierte Modell eine Pradiktion der
Firmware-Charakteristik bei einer Ausfithrung unter einem anderen dynamischen Schedule
auf einer gegebenenfalls anderen Hardware mit einer abweichenden Anzahl an CPU-Kernen
gefordert. Als Konsequenz sind folgende Einflussfaktoren zu beriicksichtigen:
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o Unterscheidet sich die Hardware des Profilings von derjenigen, fiir die das Systemverhal-
ten zu prédizieren ist, konnen sich die Relationen zwischen den Lastanteilen der Tasks
verschieben, da sich aufgrund anderer Speicher- und Prozessorarchitekturen die Ausfiih-
rungszeiten von Instruktionen unterscheiden kénnen. Aus diesem Grund empfiehlt es
sich, das Profiling bereits unter Ausfithrung der jeweiligen Firmware auf der entsprechen-
den Zielplattform durchzufiihren.

o Den Laufzeiten von Tasks werden bei der Modellierung auch Phasen eines gegebenenfalls
aktiven Wartens bei Synchronisationen zugeschlagen, deren Dauer aber vom jeweiligen
dynamischen Schedule abhingig ist. Die aus einer parallelen Ausfithrung unter einem
anderen dynamischen Schedule resultierenden Einfliisse auf die Lastanteile der Tasks
kénnen somit im Rahmen der Parametrierung nicht beriicksichtigt werden.

o Die Produzenten-Konsumenten-Relationen indirekter Interaktionen koénnen aus den zu-
vor genannten Griinden bei der Modellauspriagung nur approximativ rekonstruiert wer-
den. Allerdings ist die exakte Zuordnung von Produzenten und Konsumenten ohnehin
spezifisch fiir den jeweiligen dynamischen Schedule. Dies gilt auch fiir die Produzenten-
Konsumenten-Relationen indirekter Interaktionen auf der Zielplattform, so dass diese
ebenfalls nur approximativ pridizierbar sind.

o Task-Synchronisationen, die fiir eine sichere echt parallele Ausfithrung eines partitionier-
ten Schedulings noch zu implementieren sind, beeinflussen die Lastanteile der Tasks und
generieren Interaktionen, die im ausgeprigten Modell noch nicht beriicksichtigt sind.

Diese Aspekte fithren in Summe dazu, dass die bei der Modellparametrierung unterstellte Neu-
tralitdt der Task-Lastanteile und der Task-Interaktionen beziiglich einer Parametrierung des
Graphen eine Abstraktion der Realitat darstellt. Eine exaktere Pradiktion wiirde allerdings die
inhdrent nicht mogliche Prognose des dynamischen Schedules auf der Zielplattform und eine
signifikant grofiere Modellierungstiefe erfordern. Zumindest der zweite Aspekt wére zwar reali-
sierbar, wiirde aber eine umfassendere Systeminstrumentierung bedingen, die entsprechend der
Begriindung in Abschnitt 5.4.3 abgelehnt wird. Unter dieser Pramisse konnen die erzielten Er-
gebnisse jedoch als fiir ihren Zweck ausreichend akkurat gelten, so dass die zuvor beschriebene
Methode der Modellierung als valide bewertet werden kann.

5.5 Modellierung auf Taskebene

5.5.1 Bewertungskriterien

Gemifd Definition 7 besteht das Ziel einer Modellierung auf Taskebene!” in der Exploration
und Evaluation statischer Dekompositionen einer Task.

Definition 18 (Task-Dekomposition) Als Task-Dekomposition wird der Prozess bezeichnet, bei
dem eine Task t € T in eine Menge von Tasks T, iiberfiihrt wird, die in vollstindig nebenldiufi-
ger oder synchronisierter Weise die Funktionalitit von t bereitstellen. Eine Dekomposition er-

10Tm Gegensatz zur Modellierung auf Systemebene wird im Folgenden der Begriff Task nicht stellvertretend fiir Inter-
rupts verwendet. Da Interrupts in realen Systemen zur Wahrung der Systemreaktivitit sehr kurze Ausfithrungszeiten
haben, ist deren Parallelisierung in der Regel nicht erforderlich. Somit ist die nachfolgend beschriebene Methode auf
die Exploration und Evaluation von Alternativen der Task-Dekomposition optimiert.
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folgt zum Entwurfszeitpunkt spezifisch fiir eine Menge von CPU-Kernen C und erfiillt die Be-
dingung |T;| < |C|. Neben der Task-Menge Ty definiert eine Dekomposition deren Mapping
fm: Ta = C und somit ein partitioniertes Scheduling der resultierenden Tasks T,. Dabei gelte fiir
Tasks ta,,tq, € Ty stets

fm (tdl) = fm (tdz) > tg, = l4,. (5.14)

Somit ist das im Rahmen einer Dekomposition definierte Task-Mapping f, injektiv.

Auch die Exploration geeigneter Task-Dekompositionen erfordert zunéchst die Definition von
Kriterien, unter denen potentielle Losungen evaluiert werden. Um dies algorithmisch leisten
zu kdnnen, ist auch hier deren Quantifizierung in Form geeigneter Metriken erforderlich.

Speedup

Gemifl Abschnitt 3.1.2 zielt eine Task-Dekomposition in erster Linie auf die Parallelisierung
zyklischer Tasks ab, deren Ausfithrungszeit pro Zyklus in signifikanter Weise die Performanz

des kompletten Systems beeinflusst. Aus diesem Grund wird bei der Dekomposition einer
Task t € T in eine Menge von Tasks T, die Performanz nicht dadurch erhoht, dass die Lastanteile

der resultierenden Tasks wie bei einer Parallelisierung auf Systemebene optimal balanciert wer-
den. Stattdessen besteht das erste Zielkriterium darin, durch die Task-Dekomposition die Aus-
fithrungsdauer f;(T;) der Tasks T,; pro Zyklus zu reduzieren. Aus den Startzeitpunkten f;(#;)

und den Endzeitpunkten f, (#;) der Ausfithrung der Tasks ;4 € T, ergibt sich dabei:

fa (Tq) = giea;d((fe(td))—ggg (fs (ta)) (5.15)

Dem steht die Ausfithrungsdauer f;(#) der urspriinglichen Task ¢ gegeniiber:

fa(t) = fe (t) = £ (1) (5.16)

Daraus ergibt sich schliefilich als Metrik zur Bewertung einer Task-Dekomposition der soge-
nannte Speedup f,(t,T;) als Quotient aus der Ausfithrungsdauer der urspriinglichen Task ¢
und der Ausfithrungsdauer der aus der Task-Dekomposition hervorgegangenen Tasks Tj:

fa () _ fe (8) = £ (¢)

PO 5 a7 )~ i (00

(5.17)

Inter-Core-Interaktionen

Der potentielle Overhead von Inter-Core-Interaktionen wurde bereits im Rahmen der Modellie-
rung auf Systemebene diskutiert. Zwar muss die Ausfithrung der Tasks T in geeigneter Weise
synchronisiert werden, allerdings gilt es dabei, den Anteil der iiber Kerngrenzen abgewickelten
Interaktionen aus den in Abschnitt 5.4.1 genannten Griinden zu reduzieren.

Implementierungsaufwand

Auch die Implementierung einer Task-Dekomposition ist mit Aufwianden verbunden. Eine
effiziente Parallelisierung erfordert somit auch hier, dass den zuvor definierten Kriterien der
Laufzeitperformanz die jeweiligen Implementierungsaufwiande gegeniibergestellt werden.
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t N, N,

- »

=

-»“

Zielsystem

Ursprungssystem

Modellierung und Agglomeration

Abbildung 5.15: Stufen der Granularitat bei der Parallelisierung auf Taskebene: Das Ursprungssystem
in Form einer Task t wird als eine Menge von Codeblécken N, modelliert, die schlie3lich zu einer
Menge von Tasks T4 agglomeriert werden.

5.5.2 Basismodell
Das Codeblock-Konzept

Die in Abschnitt 5.4 beschriebene Vorgehensweise zur Modellierung auf Systemebene hat als
Vorbedingung eine Multitasking-Software. Tasks stellen hier die kleinste, einem CPU-Kern
einzeln zuordenbare Einheit dar; eine dariiber hinausgehende Granularisierung des Systems
findet nicht statt. Somit ist die Granularitit des Ursprungssystems identisch mit der des Modells
und der des parallelisierten Zielsystems.

Davon abweichend gestaltet sich die Situation bei der Parallelisierung auf Taskebene. Da
hier eine Task-Dekomposition durchgefiihrt werden soll, ist das Ziel-System T, gegeniiber dem
monolithischen urspriinglichen System ¢ € T feiner granularisiert. Dieser Zusammenhang ist
in Abbildung 5.15 dargestellt. Eine weitere, davon unabhingige Ebene der Granularisierung
in Form einer Menge von Objekten Ny, ist bei der Modellierung der urspriinglichen Task t zu
wiahlen. Dieser Schritt ist entscheidend, da ein Objekt n;, € N;, die kleinste im Rahmen der
Dekomposition einem CPU-Kern einzeln zuordenbare Einheit definiere. Die Implementierung
einer konkreten Dekomposition agglomeriert schliefllich die Objekte N, wieder zu Tasks T
und generiert auf diese Weise ein Zielsystem mit einer gegeniiber dem Modell geringeren Gra-
nularitdt. Der Entwurfsraum moglicher Dekompositionen einer Task t wire dabei am grofiten,
wenn jede Anweisung des entsprechenden Codes ein separates Objekt n;, € N, bilden wiirde.
Eine Modellierung in dieser Granularitit mittels Profiling und Expertenwissen wire allerdings
aufgrund des hohen Profiling-Overheads und des Umfangs der erforderlichen Modellierungs-
aufwinde in der Praxis nicht realisierbar. Dies erfordert eine Modellgranularitit, die einen guten
Kompromiss aus einer Einschrankung des Entwurfsraums und der Praxistauglichkeit der Mo-
dellierung darstellt. Deshalb seien zur Modellierung auf Taskebene sogenannte Codeblicke N,
definiert:

Definition 19 (Codeblock) Ein Codeblock n;, € Ny, stellt das feingranularste Objekt einer Mo-
dellierung auf Taskebene dar. Er umfasst eine sequentielle Folge von Anweisungen der urspriing-
lichen Task t, die sich in jeder méglichen resultierenden Dekomposition Ty in einer Task ty € Ty
in eben dieser Reihenfolge wiederfinden lisst. Die Ausfiihrung eines Codeblocks besitzt in der An-
weisungsfolge stets einen eindeutigen Eintrittspunkt und einen eindeutigen Austrittspunkt.
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Zu beachten ist, dass die Forderung nach einem eindeutigen Eintrittspunkt und einem eindeu-
tigen Austrittspunkt genau dann erfiillt ist, wenn sich ein Codeblock um zwei Anweisungen
ergdnzen ldsst, von denen die eine in jeder moglichen Ausfithrung der Anweisungsfolge stets
als erste und die andere stets als letzte Anweisung ausgefiihrt wird.

Abzugrenzen sind Codeblécke von den aus dem Compilerbau bekannten Basisblocken. Im
Assemblercode eines Programms ldsst sich ein Basisblock wie folgt definieren [70, 80]:

o Ein Basisblock beginnt mit dem Beginn eines Programms, dem Beginn einer Prozedur,
einer als Sprungmarke im Programm auftretenden Anweisung oder einer direkt auf eine
Sprung- oder Verzweigungsanweisung folgenden Anweisung.

o Ein Basisblock endet mit dem Ende eines Programms, dem Ende einer Prozedur oder mit
einer Sprung- oder Verzweigungsanweisung. Somit endet ein Basisblock mit der letzten
Anweisung vor Beginn eines anderen Basisblocks.

Somit besitzt auch ein Basisblock einen eindeutigen Eintrittspunkt und einen eindeutigen Aus-
trittspunkt. Allerdings umfasst ein Basisblock eine Anweisungsfolge maximaler Lange, die in
jeder moglichen Ausfithrung entweder in der angegebenen Reihenfolge oder gar nicht ausge-
fihrt wird. Als Konsequenz sind die Basisblocke einer Anweisungsfolge entsprechend den zuvor
genannten Eigenschaften stets eindeutig determiniert. Ein Codeblock muss hingegen nicht die
maximale Anweisungsfolge bis zur nichsten Anderung des Kontrollflusses umfassen und kann
auch komplexe Programmstrukturen wie Schleifen, Verzweigungen und Funktionsaufrufe be-
inhalten. Der Anfang und das Ende eines Codeblocks ist somit weitestgehend indeterminiert, so
dass sich fiir die Partitionierung einer Anweisungsfolge in Codeblocke Freiheitsgrade ergeben.

Definition 20 (Codeblock-Partitionierung) Die Partitionierung einer Folge von Anweisungen
in Codeblicke erfolgt in manueller Weise durch einen Entwickler unter Beriicksichtigung der Be-
dingungen, die sich aus den Eigenschaften eines Codeblocks gemdf$ Definition 19 ergeben. Dabei
ist sicherzustellen, dass bei jeder moglichen Ausfiihrung des partitionierten Codes ein Codeblock
erst dann iiber seinen eindeutigen Eintrittspunkt betreten wird, wenn der zuvor betretene Code-
block iiber seinen eindeutigen Austrittspunkt verlassen wurde. Der Vorgang der Partitionierung
ist explizit unabhdngig von gegebenenfalls einzuhaltenden Abhdngigkeiten zwischen Anweisun-
gen und liefert somit keine Aussage iiber die Parallelisierbarkeit einer Anweisungsfolge.

Um diese Anforderungen bei der Codeblock-Partitionierung eines in einer Hochsprache imple-
mentierten Programms zu erfiillen, sind die nachfolgend genannten Bedingungen zu beachten.
Entsprechende Beispiele sind dabei in Abbildung 5.16 annotiert und nachfolgend referenziert.

« Die instrumentierte Anweisungsfolge ist maximal auf den vollstindigen Rumpf einer
einzelnen Funktion respektive Prozedur beschrankt und umfasst somit keine weiteren
Funktions- respektive Prozedurimplementierungen.

« Bedingte und unbedingte Spriinge sind innerhalb einer durch einen Codeblock gekap-
selten Anweisungsfolge generell nicht zuldssig. Dies betrifft beispielsweise die goto-An-
weisung ebenso wie die break- oder continue-Anweisung, die zu einem bedingten
vorzeitigen Abbruch einer Schleife respektive Schleifeniteration fithren.

o Funktionsaufrufe miissen innerhalb eines Codeblocks gekapselt sein (Referenz 1). Ein
Codeblock kann dabei mehrere Funktionsaufrufe umfassen, die selbst wiederum ge-
schachtelt sein konnen.
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instructionl;
instruction2;

instruction3;

instruction5;

instructioné6;

instruction7;

instruction8;

functionl();

instruction9;
if (var2 == 0)

instructionlO;

for (var3 = 0; var3 < varl; var3++)
instructionll;

instructionl2;

instructionl3;

instructionl4;

function2();

instructionl5;

Abbildung 5.16: Beispielhafte Partitionierung einer Anweisungsfolge in Codeblocke, die als weil3e
Rechtecke visualisiert sind. Die Referenzen beziehen sich auf die im Text genannten Bedingungen
bei der Annotation von Codebldcken.
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o Schleifen sind innerhalb eines Codeblocks erlaubt, wenn sowohl der Schleifenrumpf als
auch die Schleifenkondition vollstindig im Codeblock gekapselt sind (Referenz 2). Ist eine
Schleife nicht vollstindig durch einen Codeblock gekapselt, so muss der Schleifenrumpf
vollstandig durch mindestens einen Codeblock gekapselt werden. Die Schleifenkondition
ist dann nicht Bestandteil eines Codeblocks (Referenz 3).

o Verzweigungen sowie mehrfache Verzweigungen (Switch- Anweisungen) sind innerhalb
eines Codeblocks erlaubt, wenn alle Alternativen vollstindig im Codeblock gekapselt sind
(Referenz 4). Ist eine Verzweigung nicht vollstandig durch einen Codeblock gekapselt, so
muss jede der Alternativen jeweils vollstindig durch mindestens einen Codeblock gekap-
selt sein. Die Konditionen und Einsprungspunkte der Verzweigung sind nicht Bestandteil
eines Codeblocks (Referenz 5).

o Mit Ausnahme der zuvor genannten Anweisungen muss bei der Definition der Code-
blocke jede Anweisung der entsprechenden Anweisungsfolge in genau einem Codeblock
enthalten sein. Somit definieren Codebldcke eine Partitionierung der jeweils zugrunde
liegenden Anweisungsfolge.

Generell sollte die Partitionierung einer Anweisungsfolge in Codeblocke nur in Betracht
gezogen werden, wenn diese Aufspaltung auch in der Realitdt umgesetzt werden wiirde. Wire
dies aus strukturellen Griinden nicht méglich oder nicht wiinschenswert, da die diesbeziigliche
Programmadaption einen signifikanten Implementierungsaufwand verursachen oder nur sehr
schwer wartbaren Code generieren wiirde, sollte hier auf eine Partitionierung verzichtet werden.
Zu beachten ist allerdings, dass dies bereits eine Einschrankung des unter den Kriterien der
Performanz und des Implementierungsaufwands orthogonal zu explorierenden Entwurfsraums
darstellt. Hingegen sollte die Partitionierung einer Anweisungsfolge in Codebldcke auch dann
erwogen werden, wenn die resultierenden Codeblocke aufgrund von Abhéngigkeiten zwingend
sequentiell ausgefithrt werden miissen. So zeigt Abbildung 5.17 an einem Beispiel, dass durch
die Partitionierung abhdngiger Anweisungen die parallele Ausfithrungsdauer reduziert werden
kann. Eine effiziente Strategie, um eine geeignete Granularisierung der Modellierung zu finden,
gestaltet sich generell wie folgt: Zunichst wird der Code mit einer relativ geringen Codeblock-
Granularitat annotiert und mittels der Toolchain evaluiert, welcher Performanzgewinn auf Basis
der daraus resultierenden Modelle erzielt werden kann. Ist dieser Leistungszuwachs noch nicht
zufriedenstellend, kann sukzessive die Granularitit erhoht werden.

Der Codeblock-Graph

Zur Modellierung auf Taskebene und somit zur Bewertung verschiedener Alternativen der Task-
Dekomposition unter den zuvor definierten Kriterien wird der sogenannte Codeblock-Graph
G = (N, E., E;, E. ) vorgeschlagen, Abbildung 5.18 zeigt eine Skizze. Ein Codeblock-Graph ist
zwingend azyklisch und definiert die folgenden Elemente:

o Gewichtete Codeblock-Knoten N;, reprasentieren die Codeblocke des Programmcodes,
welcher der modellierten Task zugrunde liegt. Die Partitionierung einer Task in Code-
blocke erfolgt dabei gemif} den zuvor definierten Bedingungen. Das Gewicht eines Code-
block-Knotens entspricht der Ausfithrungszeit der durch den Codeblock gekapselten
Anweisungen.
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N+ =
N+ =

A4

Partitionierung der Anweisungsfolge in Codeblocke 1 und 2

Abbildung 5.17: Konstruktion eines Beispiels, bei dem sich infolge der Aufspaltung einer Anweisungs-
folge in voneinander abhangige Codebldcke die Ausfihrungsdauer f; (T4) einer Codeblock-Sequenz
von 11 auf 9 reduzieren ldsst

« Gerichtete, ungewichtete Kontrollflusskanten E. zeigen in einem ausgepragten Codeblock-
Graphen die Ausfiihrungsreihenfolge der Codeblocke in der modellierten Task und in
einem parametrierten Codeblock-Graphen die Reihenfolge der Codeblock-Ausfiithrung
unter einer spezifischen Task-Dekomposition an.

o Gerichtete, gewichtete Interaktionskanten E; reprisentieren Interaktionen in Form gerich-
teter Datenfliisse zwischen den jeweils inzidenten Codeblocken. Auf diese Weise werden
sowohl der Umfang des Datenaustauschs als auch Datenabhangigkeiten zwischen Code-
blocken im Modell abgebildet.
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Codeblock-Knoten N,

Kontrollflusskante E,

Interaktionskante E;

Aufwandskante E,

s

Abbildung 5.18: Visualisierung eines Codeblock-Graphen

« Ungerichtete, gewichtete Aufwandskanten E, modellieren die erforderlichen Implemen-
tierungsaufwénde, um die sichere echt parallele Ausfithrung der jeweils inzidenten Code-
blocke im Rahmen einer Task-Dekomposition zu ermdglichen.

In Abschnitt 5.1.2 wurden in allgemeiner Weise die Schritte der Auspragung und Parame-
trierung eines Modells im Kontext der hier entwickelten Methode beschrieben; Abbildung 5.19
stellt diese nun spezifisch fiir den Codeblock-Graphen dar. Im Rahmen der Modellausprigung
werden dabei Instanzen von Codeblock-Knoten, Kontrollflusskanten, Interaktionskanten und
Aufwandskanten generiert. Sei nun P(Nj, ) eine Partition der Menge N, der Codeblock-Knoten
mit [P(N,)| < |C|. Weiterhin sei R; = P; x P; eine totale Ordnung auf einer Menge P; € P(N,,).
Die Parametrierung eines Codeblock-Graphen besteht nun in der Definition eines sogenannten
Schedules S:

S:= (P(Nh),Rl,...,R|P(Nb)|) (5.18)

Dabei muss gelten, dass alle totalen Ordnungen R; zu den durch die Interaktionskanten E; vorge-
gebenen Abhdngigkeiten der Ausfithrungsreihenfolge von Codeblocken kompatibel sind. Jede
totale Ordnung R; wird schliefllich im parametrierten Codeblock-Graphen G durch eine Men-
ge E., € E. von Kontrollflusskanten realisiert, wobei zwischen je zwei in der totalen Ordnung
direkt aufeinanderfolgenden Knoten eine Kontrollflusskante definiert wird. Eine Auspragung
und Parametrierung eines Codeblock-Graphen muss dabei der geméaf; der Spezifikation des
Basismodells geforderten Zyklenfreiheit beziiglich der Vereinigungsmenge aus Kontrollfluss-
und Datenflusskanten geniigen. Somit gibt es im ausgepragten und parametrierten Codeblock-
Graphen mindestens einen Codeblock-Knoten n;, € Ny, zu dem im Graphen keine eingehende
Kontrollflusskante und keine eingehenden Interaktionskanten definiert sind. Dies hat unter an-
derem zur Konsequenz, dass Zyklen in der modellierten Anweisungsfolge im Graphen abgerollt
werden miissen; nahere Informationen hierzu liefert Abschnitt 5.5.4.
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Codeblockgrenzen
Verzweigungen

Schleifen Ausgepragter
Codeblock-

Parametrierter Ausfiihrungsdauer

Codeblochs Codeblock- Inter-Core-Interaktionen

Graph

Graph Graph Implementierungsaufwand

Interaktionen

Codeblock-
Schedule

Abbildung 5.19: Prozess der Modellierung und Evaluation auf Taskebene

Aufwands-
abschatzungen

Die aus einer Dekomposition einer Task ¢ resultierende Menge von Tasks T; wird schlief3-
lich durch eine Agglomeration der Codeblocke eines durch einen Schedule S parametrier-
ten Codeblock-Graphen gebildet. Eine Codeblock-Agglomeration sei dabei als eine Funktion
fa: N = T4 beschrieben, fir die gilt:

Ny, Ny, € P — fa (nbl) = fa (nbz) =tg, (5.19)

Zwei Codeblocke, die Bestandsteil der gleichen Menge P; der Partition P(Nj, ) eines Schedules S
sind, unterliegen somit einer Agglomeration zu einer Task t4, € T,. Bei der Implementierung der
Task-Dekomposition muss dabei sichergestellt werden, dass die Ausfithrung der Codebldcke
durch die Tasks t; € T; genau in der durch die Relationen Ry, ..., Rjp(y,)| des Schedules S
definierten Reihenfolge stattfindet.

SchlieSlich gilt es, die Bewertung eines ausgepragten und parametrierten Task-Graphen unter
den in Abschnitt 5.5.1 definierten Kriterien zu spezifizieren. Zu diesem Zweck sei zunéchst
mit pred(n, S) fiir einen Knoten n;, € Nj unter einem Schedule S die Menge aller direkten
Vorgéngerknoten definiert:

pred (n;,S) = {ni, e N, |(n2,nb) e (E; UEC)} (5.20)

Wie beschrieben, ergeben sich dabei die Kontrollflusskanten E. direkt aus dem Schedule S. Sei
dariiber hinaus r(#; ) die fiir einen Knoten 7, im Rahmen der Ausprigung definierte Ausfiih-
rungszeit und f;(np,S) der Startzeitpunkt der Ausfithrung eines Codeblocks n; € Nj, unter
einem Schedule S. Dann gilt fiir dessen Endzeitpunkt £, (1, S):

fe (ny,8) = f; (13, S) + 7 (np) (5.21)

Der Startzeitpunkt f;(#;,S) eines Codeblocks unter einem Schedule S berechne sich nun in
rekursiver Weise:

0, falls pred (n,,S) = @

fi (ny,8) = max _f,(n},S), fallspred(n,;,S) + @ (5.22)
niepred(nh,s)

Diese Formel berechnet die Lange des sogenannten kritischen Pfads (ny,, np,, . . ., np, ) zu einem
Knoten #ny,,, € N durch einen gerichteten Graphen. Der kritische Pfad ist dabei definiert als
der Pfad von einem Knoten #;, zu einem Knoten #;, , bei dem die Summe der Knotengewichte
entlang des Pfades maximal ist. Da jeder ausgepragte und parametrierte Codeblock-Graph per
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Core 0 Corel Core 2 Core 3

-

Abbildung 5.20: Darstellung des kritischen Pfades durch einen ausgepragten Codeblock-Graphen,
parametriert durch einen Schedule S fiir 4 CPU-Kerne. Codeblock-Knoten sind mit Gewichten in Form
von Ausfiihrungszeiten annotiert. Knoten entlang des kritischen Pfades sind rot markiert.

Definition azyklisch ist und es somit mindestens einen Knoten #;, € N, mit pred(ny, S) = @ gibt,
ist der kritische Pfad fiir jeden Knoten n;, € N, definiert. Den kritischen Pfad eines ausgepragten
und mit einem Schedule S parametrierten Graphen zeigt Abbildung 5.20. Somit berechnen
sich alle Startzeitpunkte f;(ny,S) relativ zum Startzeitpunkt 0, zu dem die Ausfithrung aller
Codeblock-Knoten ohne eingehende Kontroll- und Interaktionskanten beginnt.

Zu beachten ist, dass der Startzeitpunkt f(n;,S) eines Knotens n; € N, hier unter einem
Schedule S berechnet wird, der im Rahmen der Modellparametrierung definiert wird. Verwen-
det man hingegen in Formel 5.22 eine Vorgingerfunktion

pred’ (ny) = {n’h e N, |(nf,,nh) € E; }, (5.23)

so kann man die Startzeitpunkte f;(n;) der Codeblocke unabhingig von einem Schedule be-
rechnen. In diesem Fall werden fiir die Berechnung des kritischen Pfades nur Abhangigkeiten
in Form von Interaktionskanten beriicksichtigt und man erhilt als Resultat die Startzeitpunkte

der Codeblocke, falls keine Ressourcenbeschrankung durch eine maximal verfiigbare Anzahl
an CPU-Kernen besteht. Abbildung 5.21 stellt diesen Zusammenhang dar.

Das wesentliche Ziel einer Modellierung auf Taskebene besteht allerdings darin, Alternativen

der Task-Dekomposition fiir eine vorgegebene Anzahl an CPU-Kernen zu finden und zu bewer-
ten. Unter zusétzlicher Berticksichtigung von Synchronisationen zwischen den Tasks ¢; € Ty
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Abbildung 5.21: Darstellung der kritischen Pfade durch einen dquivalent zu Abbildung 5.20 aus-
gepragten Codeblock-Graphen ohne Parametrierung durch einen Schedule S. Codeblock-Knoten

sind mit Gewichten in Form von Ausflihrungszeiten annotiert. Knoten entlang des kritischen Pfades
sind rot markiert.

N
(@]

aufgrund von Datenabhingigkeiten gilt dann fiir die Startzeitpunkte f;(¢;) und die Endzeit-
punkte f,(t;) der resultierenden Tasks:

filta)= min  (fi(m,S)) (524)
npeNy|fa(ny )=ty
fe(tq) = max (fe (nh,S)) (5.25)
nyeN, f,,(nb)=td
Weiterhin gilt:
3Inj, € Ny:pred (n},S) = @ €23 f: (n},8) =0 == min (f; (n,,9)) =0 (5.26)

anNh

Damit ergibt sich fiir die zur Berechnung des Speedups f,, (vgl. Formel 5.17) erforderliche Aus-
fithrungsdauer f;(T,;) einer Task-Dekomposition eines gemaf3 einem Schedule S parametrier-
ten Task-Graphen folgender Zusammenhang:

fa(Ts) = max fe td))—mlnd(fs(tdz))

ta €Ty

= max (fe (nb,S)) - min min (fS (n;,,S))

tdlETd nyeN, fu(l’lb) tdl tdZETd nyeNy fa(nb)=td2

= ( (nb,S)) - mln (fs (”b’s))

(5§6) b( (nb,S))

(5.27)
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Die Ausfithrungszeit einer Task-Dekomposition ist somit als spétester Endzeitpunkt f, (ny, S)
eines Knotens 7, € Nj, in einem durch einen Schedule S ausgepragten Codeblock-Graphen
berechenbar.

Die Bewertung eines Schedules S hinsichtlich der Inter-Core-Interaktionen und Implemen-
tierungsaufwinde ergibt sich jeweils in Abhédngigkeit von den Gewichten der Interaktions-
respektive Aufwandskanten, bei denen den inzidenten Codeblock-Knoten unterschiedliche
Tasks t4 € T; und somit mittels f,,: T; - C unterschiedliche CPU-Kerne zugewiesen sind. Eine
detaillierte Beschreibung der dabei angewandten Logik wiirde allerdings zu weit vorausgreifen,
so dass diesbeziiglich auf Abschnitt 5.5.4 verwiesen sei.

5.5.3 Systeminstrumentierung

Fiir die Auspragung eines Codeblock-Graphen sieht die im Rahmen dieser Arbeit entwickelte
Methode die Instanziierung von Codeblock-Knoten und Kontrollflusskanten auf Basis von
Laufzeitdaten des jeweiligen Systems vor. Interaktionskanten und Aufwandskanten werden
hingegen in semiautomatischer Weise unter Einbeziehung entsprechenden Expertenwissens
durch mit dem System vertraute Entwickler modelliert.

Die fiir ein Profiling erforderliche Systeminstrumentierung unterscheidet sich allerdings
in einigen wesentlichen Aspekten von der zur Auspragung von Task-Graphen. Im letzteren
Fall hatten alle fiir die Modellierung relevanten Systemereignisse die Form von Syscalls des
Betriebssystems, so dass die entsprechenden Laufzeitdaten durch Instrumentierungen des Be-
triebssystemcodes aufgezeichnet werden konnten. Anders gestaltet sich die Modellierung auf
Taskebene: So sind zur Rekonstruktion der Codeblock-Knoten die exakten Zeitpunkte aufzu-
zeichnen, zu denen die Ausfithrung eines Codeblocks beginnt und endet. Da diese Ereignisse
nicht mit einem Syscall verbunden sind, ist statt einer zentralen Stelle im Betriebssystem der
Code der zu modellierenden Task selbst zu instrumentieren. Sofern dieser, wie in Abschnitt 3.1.2
gefordert, einen tiberschaubaren Umfang aufweist, ist der im Rahmen einer Instrumentierung
zu leistende Aufwand jedoch in der Regel tragbar. Die Instrumentierung erfolgt dabei mittels ei-
ner Erweiterung des eigentlichen Quellcodes um zusitzliche Anweisungen, deren Ausfithrung
durch das entsprechend eingesetzte Profiling-Tool aufgezeichnet wird. Im Fall des Wind River
System Viewer handelt es sich hierbei um die Routine wvEvent (), der neben einer Event-ID
ein frei definierbarer Speicherbereich mit zusitzlichen Informationen als Parameter tibergeben
werden kann [188]. Um die Lesbarkeit des eigentlichen Task-Codes durch die Instrumentie-
rung nicht zu stark zu beeintriachtigen, empfiehlt sich die Definition entsprechender Makros,
die schlie3lich erst der C-Priprozessor durch die eigentlichen Event-Routinen substituiert. Dies
hat dariiber hinaus den Vorteil, dass bei einem Wechsel des Profiling-Tools nur die entspre-
chenden Makros zu adaptieren sind. Die fiir die Modellierung einer Task als Codeblock-Graph
mindestens erforderliche Instrumentierung stellt Tabelle 5.4 dar. Deren erste Spalte nennt dabei
die Namen der entsprechenden Makros, wihrend die zweite und dritte Spalte die im jeweili-
gen Fall zu sichernden Parameter auflisten. Zudem sind fiir eine Rekonstruktion die bereits
in Abschnitt 5.4.3 definierten Ereignisse I; ; und [, ; zur Aufzeichnung von Zustandswechseln
erforderlich und somit ebenfalls in der Tabelle aufgefithrt. Da diese Ereignisse entsprechend
Abschnitt 5.4.3 mittels einer Betriebssysteminstrumentierung aufgezeichnet werden kénnen,
ist fiir diese kein Makro definiert.
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Makro/Ereignis Parameter Beschreibung

LOGSTART - - Beginn der Modellierung

LOGEND - - Ende der Modellierung

CODEBLOCKSTART Bezeichner Zeitstempel Beginn eines Codeblocks

CODEBLOCKEND Bezeichner Zeitstempel Ende eines Codeblocks

LOOPSTART Bezeichner Zéhlvariable | Beginn des Rumpfes einer For- oder While-
Schleife

LOOPTAILSTART Bezeichner Zéhlvariable | Beginn des Rumpfes einer Do-While-
Schleife

LOOPEND Bezeichner - Ende des Rumpfes einer For-, While- oder
Do-While-Schleife

BRANCHSTART Bezeichner - Beginn einer Alternative einer n-fachen
Verzweigung

BRANCHEND Bezeichner - Ende einer Alternative einer n-fachen Ver-
zweigung

I CPU-Kern Zeitstempel | Zustandswechsel einer Task t zwischen

einem beliebigen Zustand und Running;
Betreten einer Interrupt Service Routine

I, CPU-Kern Zeitstempel Zustandswechsel einer Task t zwischen
Running und einem beliebigen Zustand;
Verlassen einer Interrupt Service Routine

Tabelle 5.4: Minimalumfang der fiir die Modellierung eines Codeblock-Graphen erforderlichen
Instrumentierung

Die nachfolgend beschriebenen Schritte der Instrumentierung einer Task lassen sich in Ab-
bildung 5.22 an einem Beispiel nachvollziehen. Dabei wird zunachst der Beginn und das Ende
des zur Modellierung ausgewahlten Codes mit einem LOGSTART- respektive einem LOGEND-
Makro definjert. Nun erfolgt eine Partitionierung des Quellcodes unter Beriicksichtigung der
im vorherigen Abschnitt beschriebenen Bedingungen und Empfehlungen. Jeder Codeblock
wird dabei durch ein CODEBLOCKSTART- und ein CODEBLOCKEND-Makro markiert. Beiden ist
als Parameter ein identischer, eindeutiger Codeblock-Bezeichner zur spiteren Zuordnung des
Codeblock-Knotens im resultierenden Graphen zu tibergeben. Da eine Kaskadierung von Code-
blocken nicht erlaubt ist, konnte beim CODEBLOCKEND-Makro prinzipiell auf den Bezeichner
verzichtet werden. Die Erfahrung bei der Instrumentierung von Programmen hat jedoch ge-
zeigt, dass gerade bei komplexeren Programmen mit langen Codeblécken die Ubersichtlichkeit
und Adaptierbarkeit signifikant erh6ht wird, wenn direkt ersichtlich ist, welchem Codeblock
ein CODEBLOCKEND-Makro zuzuordnen ist.

Wie in Abschnitt 5.5.2 definiert, kann eine Schleife im Programm entweder vollstindig durch
einen Codeblock gekapselt sein oder fiir den Schleifenrumpf ist mindestens ein Codeblock
zu definieren. Im letzteren Fall ist eine weitere Codeinstrumentierung in Form einer Kapse-
lung des kompletten Schleifenrumpfes entsprechend dem Typ der Schleife durch LOOPSTART-/
LOOPTAILSTART- und LOOPEND-Makros vorzunehmen. Zu beachten ist, dass beide Makros
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LOGSTART
CODEBLOCKSTART (CB1)
instructionl;
instruction2; v
o CODEBLOCKSTART (CB7
CODEBLOCKEND (CB1) (CB7)
while (varl <= 10) { for (var3 = 0; var3 < varl; var3++)
LOOPSTART (LP1, varl) inst 1ni?ru§;10n11;
CODEBLOCKSTART (CB2) NS EESEETRAp
instruction4; COPEB;OCKENZ(CB7)
CODEBLOCKEND (CB2) switch (var4) {
i case 1:
if (varl < 5) {
BRANCHSTART (BR1) ngNCHng:T(BRZé .
CODEBLOCKSTART (CB3) B S T RTA(CES)
instruction5; instructionl3;
instruction6; CODEBLOCKEND (CB8)
CODEBLOCKEND (CB3) iRANEHEND(BRZ)
BRANCHEND (BR1) reak;
} case 2:
else { BRANCHSTART (BR2)
BRANCHSTART (BR1) CODEBLOCKSTART (CB9)
CODEBLOCKSTART (CB4) instructionl4;
instruction7; CODEBLOCKEND (CB9)
CODEBLOCKEND (CB4) gRANE?END(BRZ)
BRANCHEND (BR1) reak;
} default:
CODEBLOCKSTART (CB5) BRANCHSTART (BR2)
instruction8; CODEBLOCKSTART (CB10)
functionl(); function2();
CODEBLOCKEND (CB5) CODEBLOCKEND (CB10)
CODEBLOCKSTART (CB6) BRANCHEND (BR2)
instruction9; }
if (var2 == 0) LOOPEND (LP1)
e CODEBLOCKSTART (CB11
CODEBLOCKEND (CB6) - 3 ( )
v instructionl5;
CODEBLOCKEND (CB11)
LOGEND

Abbildung 5.22: Darstellung einer Codeinstrumentierung am Beispiel der in Abbildung 5.16
definierten Codeblock-Partitionierung

entsprechend der Darstellung in Abbildung 5.22 innerhalb des Schleifenrumpfes einzufiigen
sind, damit sie bei jedem Schleifendurchlauf aufgerufen werden. Aus diesem Grund ist sicher-
zustellen, dass bei einem bedingten vorzeitigen Verlassen einer Iteration, beispielsweise mittels
einer break- oder continue-Anweisung, zunachst das LOOPEND-Makro aufgerufen wird. Ist
die Schleife {iber eine Zahlvariable gesteuert, so kann diese als zweiter Parameter {ibergeben
werden. Andernfalls ist eine andere, zur eindeutigen Identifikation der einzelnen Iterationen ge-
eignete Variable zu definieren und beim Aufruf des LOOPSTART-/LOOPTAILSTART-Makros zu
tibergeben. Die Kaskadierung der Schleifeninstrumentierung ist explizit zuldssig, um mehrfach
geschachtelte Schleifen korrekt instrumentieren zu kénnen.

Weiterhin sieht das Codeblock-Konzept entweder die vollstindige Kapselung von Verzwei-
gungen oder die Definition von mindestens einem Codeblock pro Alternative der Verzweigung
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vor. Im letzteren Fall ist zusitzlich jede Alternative einer derartigen Verzweigung entsprechend
Abbildung 5.22 vollstindig durch ein BRANCHSTART- und BRANCHEND-Makro zu kapseln. Zu
beachten ist, dass die Makros aller von der gleichen Kondition abhidngigen Alternativen mit
einem identischen Bezeichner parametriert werden. Auch eine Kaskadierung dieser Makros
ist zuldssig, um mehrfach geschachtelte Verzweigungen zu instrumentieren. Weiterhin ist die
Instrumentierung von Schleifen innerhalb von Verzweigungen und die Instrumentierung von
Verzweigungen innerhalb von Schleifen bis zu einer beliebigen Kaskadierungstiefe erlaubt.

5.5.4 Modellauspragung

Auf Basis eines Profilings einer Firmware mit einer instrumentierten Task kann nun ein Code-
block-Graph ausgeprigt werden, wobei jedoch vorausgesetzt wird, dass zur Laufzeit keine Mi-
gration der instrumentierten Task auf einen anderen CPU-Kern stattfand. Ein textbasiertes
Log im CSV-Format ist in der derzeitigen Implementierung der EEEPA-Toolchain fiir diesen
Vorgang ausreichend, sofern es die in Tabelle 5.4 definierten Daten beinhaltet. Der wesentliche
Unterschied gegeniiber der Modellierung auf Systemebene besteht darin, dass aus einem CSV-
Log pro Ausfithrungszyklus der instrumentierten Task und somit pro Paar von LOGSTART- und
LOGEND-Events ein separater Graph G; generiert wird, der die Laufzeitdynamik der instrumen-
tierten Task in diesem Zyklus reprasentiert.

Modellierung der Codebl6cke

Aus den Laufzeit-Logs werden nun in einem ersten Schritt alle fiir die Modellierung der Code-
blocke relevanten Daten extrahiert. Dabei wird fiir jedes Paar von CODEBLOCKSTART- und
CODEBLOCKEND-Events ein neuer Codeblock-Knoten instanziiert, dessen Name dem entspre-
chenden Parameter der Logging-Events entspricht. Als Knotengewicht wird gemif3 der Modell-
spezifikation die Ausfithrungszeit des dem Codeblock zugrunde liegenden Codes gewihlt, die

sich mittels der Zeitstempel der jeweiligen CODEBLOCKSTART- und CODEBLOCKEND-Events be-
rechnen ldsst. Wurde die Ausfithrung eines Codeblocks durch einen Task-Wechsel oder einen In-
terrupt unterbrochen, so ldsst sich dies mittels der in Tabelle 5.4 definierten Logging-Events ; ;

und [, ; rekonstruieren und bei der Berechnung beriicksichtigen. Generell sind nur die Code-
blocke Bestandteil eines Codeblock-Graphen, die zwischen den entsprechenden LOGSTART-
und LOGEND-Events durchlaufen wurden. So wird beispielsweise im Fall von Konditionen, bei

denen fiir die bedingt auszufithrenden Anweisungsfolgen separate Codeblocke definiert sind,
je nach Auswertung der Kondition bei einer konkreten Ausfithrung nur eine Teilmenge der
annotierten Codeblocke durchlaufen, so dass auch nur diese im entsprechenden Graphen G;

modelliert wird.

Eine Besonderheit bei der Rekonstruktion stellt die Forderung dar, dass ein Codeblock-Graph
gemaf3 der Definition des Basismodells azyklisch ist. In diesem Zusammenhang ist die Eigen-
schaft, dass jeder beliebige Kontrollflusspfad durch den Graphen einen Codeblock maximal
einmal beinhaltet, eine notwendige, wenn auch nicht hinreichende Bedingung. Diese Invari-
ante kann jedoch zundchst nicht vorausgesetzt werden, da Codebldcke innerhalb einer oder
mehrerer geschachtelter Schleifen definiert sein konnen und somit bei jeder Schleifeniterati-
on ausgefiihrt werden. Um trotzdem einen azyklischen Graphen zu erhalten, muss fiir jeden
in der Programmausfithrung mehrfach durchlaufenen Codeblock pro Ausfiihrung eine eige-
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ne Instanz im Codeblock-Graphen generiert werden. Dabei miissen die Knotenbezeichner
im Graphen zum Zweck der spiteren Zuordnung immer eindeutig sein. Da Sprungbefehle
im instrumentierten Code per Definition ebenso ausgeschlossen sind wie mit Codeblocken
instrumentierte Funktionen, die aus dem instrumentierten Code heraus potentiell mehrfach
aufgerufen werden konnen, stellen Schleifen die einzige Ursache fiir die multiple Ausfithrung
einer als Codeblock definierten Anweisungsfolge dar. Wird rekonstruiert, dass ein Codeblock
Bestandteil einer oder gegebenenfalls mehrerer Schleifen ist, so wird deshalb fiir jede Instanz
des Codeblocks der Name um ein sogenanntes Iterator-Suffix erweitert. Dieses beginnt stets
mit der Zeichenfolge it, gefolgt von einer durch Punkte separierten Liste numerischer Wer-
te. Jeder dieser Werte reprasentiert den Iterationsindex einer der umgebenden Schleifen und
identifiziert somit innerhalb einer solchen eine Iteration in eindeutiger Weise. So bezeichnet
beispielsweise CodeblockX#it2.4 die Ausfithrung eines Codeblocks CodeblockX in der 4.
Iteration einer inneren und der 2. Iteration einer dufleren Schleife. Die Rekonstruktion der
Werte erfolgt dabei aus den Argumenten aller LOOPSTART-/LOOPTAILSTART-Events, die im
chronologischen Log zum Zeitpunkt des CODEBLOCKSTART-Events des entsprechenden Code-
blocks noch nicht durch ein LOOPEND-Event geschlossen wurden. Als Konsequenz ist bei der
Auswertung eines parametrierten Graphen eine eindeutige Zuordnung von Codebl6cken zu
einzelnen Schleifeniterationen moglich.

Abschlieend gilt es noch, Vorbereitungen zur semiautomatischen Modellierung der Inter-
aktionen im Graphen zu treffen. Eine Kontrollabhéngigkeit liegt generell genau dann vor, wenn
die Ausfithrung einer Anweisung vom Ergebnis der Auswertung einer anderen Anweisung ab-
héngig ist [159]. Dieser Zusammenhang gilt analog auch fiir Anweisungsfolgen in Form von
Codebldcken. So ist beispielsweise die Ausfithrung aller Codebldcke einer Verzweigungsalter-
native von der Auswertung der Verzweigungskondition abhéngig. Das gilt ebenso fiir While-
und For-Schleifen, bei denen die Ausfithrung des Schleifenrumpfes erst nach der Auswertung
der Schleifenkondition méglich ist. Lediglich bei Do-While-Schleifen wird die erste Iteration
unabhingig von der Kondition in jedem Fall durchlaufen, alle weiteren Iterationen sind dann
wieder kontrollabhingig zur Kondition. In einem letzten Schritt wird deshalb analysiert, in
welche Schleifen und Verzweigungen ein Codeblock im Programm eingebettet ist, da dieser
Codeblock dann zu deren Konditionen kontrollabhéngig ist. Ein Codeblock ist dabei Bestand-
teil aller Schleifenriimpfe und Verzweigungsalternativen, deren Eintritt im chronologischen Log
vor dem Zeitpunkt des jeweiligen CODEBLOCKSTART-Events per LOOPSTART, LOOPTAILSTART
oder BRANCHSTART signalisiert und noch nicht per LOOPEND respektive BRANCHEND geschlos-
sen wurde. Die Bezeichner aller Schleifen und Verzweigungen werden dabei zunichst analog zu
den Codeblécken um ein entsprechendes Iterator-Suffix erweitert, das den aktuellen Index aller
Schleifen beschreibt, in welche die entsprechende Schleifen- oder Verzweigungskondition ein-
gebettet ist. Diese erweiterten Bezeichner werden schlieSlich entsprechend Abbildung 5.23 im
rekonstruierten Graphen als zusatzliche Informationen zu den Codebldcken gespeichert. Somit
ist die Ausfithrung aller Codebldcke, die mit dem gleichen erweiterten Schleifen- oder Verzwei-
gungsbezeichner annotiert sind, von der entsprechenden Schleife oder Verzweigung kontroll-
abhingig. Die Annotation erfolgt dabei fiir alle Schleifen und Verzweigungen mit Ausnahme
von Do-While-Schleifen in identischer Weise. Bei letzteren hingegen werden die Codeblocke
der ersten Schleifeniteration noch nicht annotiert, sondern erst die aller weiteren Iterationen,
da die erste Iteration einer Do-While-Schleife unabhingig von der Kondition immer ausgefiihrt
wird.
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##### LOGSTART

LOGSTART ####4 CODEBLOCKSTART (CB1) CB1
CODEBLOCKSTART (CB1) #4444 CODEBLOCKEND (CB1)

instructionl; #4444 LOOPSTART(LP1, 0)

::.nstnlctfonzi ##4#4## CODEBLOCKSTART (CB2)

instruction3; #4444 CODEBLOCKEND (CB2) CB2#it0
CODEBLOCKEND (CB1) ##4#4## BRANCHSTART (BR1)

while (varl <= 10) { ##### CODEBLOCKSTART (CB3)

LP1
LOOPSTART (LP1, varl) #4444 CODEBLOCKEND (CB3) LP1, BR1#it0
CODEBLOCKSTART (CB2) #4##4# BRANCHEND (BR1) CB3#it0
instructiond; ####4 CODEBLOCKSTART (CB5)
CODEBLOCKEND (CB2) ##### CODEBLOCKEND (CB5)
if (varl < 5) { [T " Ll
BRANCHSTART (BRL), ##4## LOOPEND (LP1) CB5#it0
CODEBLOCKSTART (CB3) ##### LOOPSTART(LP1l, 1) .
instruction5; ##### CODEBLOCKSTART (CB2) LP1
instruction6; #4444 CODEBLOCKEND (CB2)
CODEBLOCKEND (CB3) ####4 BRANCHSTART (BR1)
BRANCHEND (BR1) ##### CODEBLOCKSTART (CB3)
##### CODEBLOCKEND (CB3) LP1, BR1#it1
else { #4444 BRANCHEND (BR1) CB3Hit 4
BRANCHSTART (BR1) » ##### CODEBLOCKSTART (CB5) [
CODEBLOCKSTART (CB4) ##### CODEBLOCKEND (CB5)
instruction5; [...1 LP1
instruction6; i
CODEBLOCKEND (CB4) P”? LOOFERD(LEL) ek

BRANCHEND (BR1) ##### LOOPSTART(LP1, 5) .
X ###4# CODEBLOCKSTART (CB2) LP1
CODEBLOCKSTART (CB5) #4444 CODEBLOCKEND (CB2)
mstr\.lctlona; ##### BRANCHSTART (BR1)
functionl(); ##### CODEBLOCKSTART (CB4) .
CODEBLOCKEND (CB5) #4444 CODEBLOCKEND (CB4) LP1, BR1#it5
[---1] ##### BRANCHEND (BR1) CBA#it5
LOOPEND (LP1) ##### CODEBLOCKSTART (CB5)
¥ ###4# CODEBLOCKEND (CB5)
CODEBLOCKSTART (CB11) [...1 LP1
instructionl5; ####4 LOOPEND (LP1) CB5#it5
CODEBLOCKEND (CB11) [...1

LOGEND #4###4 CODEBLOCKSTART (CB11)

I e “

##### LOGEND
Code-Annotation Log-File Codeblock-Graph

Abbildung 5.23: Vorgehensweise bei der Modellierung von Schleifen und Verzweigungen

Modellierung der Kontrollfliisse

Kontrollflusskanten zeigen im Rahmen der Modellauspragung die derzeit implementierte Aus-
fithrungsreihenfolge der Codeblécke an. Somit wird genau dann eine Kontrollflusskante zwi-
schen zwei Codeblock-Knoten im Graphen modelliert, wenn die aufgezeichneten Daten auf
eine direkt aufeinanderfolgende Ausfithrung der Codeblocke schliefien lassen.

Modellierung der Interaktionen

Da ein Codeblock-Graph eine einzelne Task ¢ € T einer Multitasking-Firmware modelliert,
beschrinken sich die Interaktionen zwischen Codeblocken auf Lese- und Schreibzugriffe der in
den Codeblocken gekapselten Anweisungen auf lokale und globale Variablen. Haben derartige
Datenfliisse eine Produzenten-Konsumenten-Semantik, so sind sie im Fall einer Dekomposition
von ¢ in eine Menge von Tasks T,; mittels Betriebssystemmechanismen als Inter-Task-Interak-
tionen zu implementieren, wenn die beteiligten Codeblocke unterschiedlichen Tasks ¢, € Ty
zugeordnet sind. Dies kann zugleich die in Abschnitt 5.4.1 beschriebenen Arten des Overheads
von Inter-Core-Interaktionen verursachen, da alle Tasks T; geméf3 Definition 5.14 unterschied-
lichen CPU-Kernen zugeordnet werden. Weiterhin reprasentieren diese Interaktionen Daten-
abhingigkeiten zwischen Codeblocken, zu denen ein giiltiger Schedule kompatibel sein muss.
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Diese Aspekte motivieren schliefllich die Modellierung von Datenfliissen mit Produzenten-
Konsumenten-Semantik im Codeblock-Graphen, wobei jedoch nur die probleminhirenten
Datenfliisse abgebildet werden sollten, die auch durch eine Optimierung der konkreten Imple-
mentierung nicht eliminiert werden kénnen [122].

Da Datenfliisse in Form von lesenden und schreibenden Speicherzugriffen zwischen ein-
zelnen Anweisungen einer Task nicht mit Syscalls verbunden sind, ist deren Profiling mittels
einer Instrumentierung des Betriebssystems nicht moglich, so dass fiir die Rekonstruktion eine
umfassende Instrumentierung des Quellcodes erforderlich wire. Ohnehin wire aber eine auf
der konkreten Implementierung einer Task basierende Bottom-Up-Analyse nur von begrenz-
tem Nutzen, da alle dabei modellierten Datenfliisse zunéchst in manueller Weise hinsichtlich
ihrer Probleminhérenz bewertet werden miissten. Als Konsequenz erfolgt die Auspragung eines
Codeblock-Graphen mit Interaktionen in semiautomatischer Weise gemaf3 einem sich stirker
auf die Spezifikation als auf die Implementierung fokussierenden Top-Down-Ansatz. So wer-
den gerichtete, probleminhirente Datenfliisse zwischen Codeblécken durch mit der Firmware
vertraute Entwickler manuell formalisiert und unter Einbeziehung automatisch extrahierter
Profiling-Informationen im Codeblock-Graphen in geeigneter Weise modelliert. Wie zuvor be-
schrieben, liefert die Modellierung auf Taskebene pro Ausfithrungszyklus des instrumentierten
Codes einen separaten Graphen G;. Bedingt ausgefiihrte Schreib- und Leseoperationen kon-
nen allerdings dazu fithren, dass die Interaktionen zwischen Codeblcken zyklenspezifisch sind,
so dass diese prinzipiell fiir jeden Graphen G; separat modelliert werden miissten. Allerdings
besteht das Ziel der hier beschriebenen Methode darin, auf Basis des Firmware-Verhaltens un-
ter ausgewdhlten Lastprofilen eine statische Task-Dekomposition zum Entwicklungszeitpunkt
zu definieren, die somit zu allen unter diesen Lastprofilen auftretenden Abhiangigkeiten kom-
patibel sein muss. Als Konsequenz muss jeder potentielle Schedule S ohnehin dahingehend
evaluiert werden, ob er zu der Vereinigungsmenge aller in den modellierten Graphen G definier-
ten Interaktionskanten kompatibel ist (vgl. Abschnitt 5.6.3), so dass auf eine fiir einen konkreten
Ausfithrungszyklus des Codes spezifische Modellierung der Abhingigkeiten verzichtet werden
kann. Soll dariiber hinaus sichergestellt werden, dass die Dekomposition auch fiir beim Profiling
nicht beriicksichtigte Lastprofile Giiltigkeit besitzt, so miissen sogar alle in der Implementie-
rung definierten Datenfliisse modelliert werden, sofern diese probleminhérent sind. In beiden
Fillen ist allerdings zu beachten, dass ein Verzicht auf eine zyklenspezifische Modellierung der
Datenfliisse zwar die Modellierungsaufwinde reduziert, aber zugleich die Abstraktionsebene
der Modellierung erhéht. Die Konsequenzen diskutiert Abschnitt 5.5.5.

Um die Korrektheit der explorierten Schedules zu gewahrleisten, miissen alle bei einer De-
komposition zu beriicksichtigenden Abhédngigkeiten zwischen Codeblocken modelliert werden.
Zu diesen zdhlen neben den Daten- auch die Kontroll- und Namensabhéngigkeiten [74]. Da
letztere aufgrund ihrer fehlenden Probleminhérenz allerdings unberiicksichtigt bleiben kon-
nen, steht noch die geeignete Modellierung von Kontrollabhédngigkeiten aus. Liegt der durch
eine Verzweigungs- oder Schleifenkondition ausgewertete Wert noch nicht zu Beginn des mo-
dellierten Codes vor, so wird dieser durch einen Codeblock #n;, € N, des Graphen berech-
net und als Konsequenz ist die Kondition zu diesem Codeblock datenabhingig. Ist nun die
komplette Verzweigung respektive die komplette Schleife inklusive der Kondition durch einen
Codeblock 1, € N, gekapselt, so handelt es sich hierbei um eine einfache Datenabhéngigkeit
zwischen den Codeblocken n,, und ny,. Sind hingegen die Verzweigungsalternativen respektive
der Schleifenrumpf in von der Kondition kontrollabhéngige Codeblécke N, ¢ N, \{n,, } parti-
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a = 0; a = 0; —

[«..] [ee]
if (a == 1) if (a == 1)
|: b =0; » b =0; K3
else else
b=1;:| b =1; U8«

"4 Datenabhingigkeit " Interaktionskante

"4 Kontrollabhingigkeit

Abbildung 5.24: Transformation von Kontrollabhangigkeiten und Datenabhangigkeiten: Die Daten-
abhangigkeit der Kondition von der Anweisung a = 0 und die Kontrollabhéngigkeiten der bedingten
Anweisungen von der Kondition werden als gerichtete Interaktionen vom Codeblock ny, zu den
Codebldcken np, und ny, modelliert.

tioniert, so ist die Kondition selbst entsprechend Abschnitt 5.5.2 nicht Bestandteil des Graphen
und die Abhéngigkeiten miissen in geeigneter Weise modelliert werden. Zu diesem Zweck wird
im Graphen eine gerichtete Interaktionskante zwischen dem Codeblock n;, und jedem zu der
Kondition kontrollabhingigen Codeblock n;, € N, modelliert. Dabei wird die Transitivitatsei-
genschaft der Abhingigkeit genutzt: Diese lasst aus der Datenabhéngigkeit einer Kondition von
einem Codeblock #;, und der Kontrollabhéngigkeit der Codeblocke #;, von der Kondition auf
gerichtete Interaktionen vom Codeblock 7, zu den Codebldcken #, schliefSen. Abbildung 5.24
skizziert diesen Vorgang.

Aus den in Abschnitt 5.4.4 genannten Griinden wird als Entwicklerschnittstelle zur Formali-
sierung von Codeblock-Interaktionen erneut ein tabellarisches Format gewahlt. Dabei werden
in der Tabelle keine Interaktionskanten formalisiert, sondern jede Zeile definiert den Produzen-
ten, den Konsumenten und den Bezeichner einer Interaktion. Der Bezeichner muss die mittels
der Interaktion {ibertragenen Daten innerhalb des Graphen eindeutig identifizieren, so dass sich
zu diesem Zweck beispielsweise der Name der entsprechend zum Datenaustausch genutzten
Variable anbietet. Da der aus den Laufzeitdaten extrahierte Codeblock-Graph mittels entspre-
chender Suffixe entlang des aufgezeichneten Kontrollflusses vollstindig abgerollt wurde, ist eine
korrekte Formalisierung der gerichteten Datenfliisse stets frei von Zyklen, da eine Interaktion
mit einer Produzenten-Konsumenten-Semantik stets entlang des Kontrollflusses eines Graphen
ausgerichtet ist. Bei der Modellierung der Interaktionen wird schliefllich folgendes Vorgehen
angewandt, das in Abbildung 5.25 dargestellt ist:

« Sei als Produzent einer Interaktion der Bezeichner eines Codeblocks 7, und als Konsu-
ment der Bezeichner eines Codeblocks n,, formalisiert. Dann wird eine einzelne gerich-
tete Interaktion zwischen n;,, und n,, modelliert.
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LP1 .
CB24it0 Interaktionen CB24it0
Produzent Konsument  Bezeichner h
LP1, BR1#itO
CB3#it0 cB1 LP1 varl CB3#it0
Lp1 cB1 BRI#it0  |varl
CB5#it0 CB5#it0
: CB1 BR1#it1 varl :
LP1
CB24#it1 CB1 BR1#it5 varl CB2#it1
LP1, BRIt CB2#it0 CB3#it0 vard
B3Rt CB2#it1 cB3#itl  |vard Gzt
LP1
CBS5#itl CBS5#itl
: CB5#it0 CB11 var5 :
LP1
CB2#it5 CB5#itl CB11 var5 CB2#it5
LP1, BRI#it5
GRS CBS#its cB11 vars GBS
LP1
CB5#it5 CBS5#it5

Abbildung 5.25: Formalisierung und Modellierung von Interaktionskanten, dargestelltan dem bereits
in den Abbildungen 5.16, 5.22 und 5.23 gewahlten Beispiel

« Sei als Produzent einer Interaktion der Bezeichner eines Codeblocks 7, und als Kon-
sument der Bezeichner einer Verzweigung oder einer Schleife formalisiert. Weiterhin
sei Ny, © N die Menge der Codeblécke, die mit dem entsprechenden Verzweigungs-
oder Schleifenbezeichner annotiert wurden. Dann wird je eine gerichtete Interaktion
zwischen n;,, und jedem Codeblock n,, € N;,, modelliert. Dies ergibt sich aus der zuvor
beschriebenen Transitivitit der Abhadngigkeit und der zuvor beschriebenen Annotation
eines Codeblocks mit den Bezeichnern aller Verzweigungen und Schleifen, zu denen er
kontrollabhéngig ist.

Zu berticksichtigen sind bei der Formalisierung die Erweiterungen der Bezeichner um Iterator-
Suffixe, die eine feingranulare Formalisierung der Interaktionen ermdglichen. Fiir Graphen
geringer Komplexitat kann diese Art der Formalisierung als ausreichend gelten. Weist der Graph
jedoch zahlreiche geschachtelte Schleifen auf, kann eine méichtigere Syntax sinnvoll sein, um die
Formalisierung kompakt zu halten und trotzdem komplexe Interaktionsstrukturen modellieren
zu konnen. Hier empfiehlt sich beispielsweise die Verwendung regulérer Ausdriicke [57] zur
Definition der Produzenten- und Konsumentenbezeichner.

Sei nun I die Menge aller Interaktionen, die in der zuvor beschriebenen Weise aus den
Formalisierungen rekonstruiert wurden. Weiterhin seien die Abbildungen f,:I — N; und
fz:I - Ny, definiert, die einer Interaktion den Quell- respektive Ziel-Codeblock zuordnen. Im
folgenden Schritt der Modellierung werden nun die Interaktionskanten E; des Codeblock-Gra-
phen generiert, wobei pro Paar von Codeblock-Knoten 7, nj,, maximal eine Interaktionskante
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e = (nyp,, np, ) hinzugefiigt wird. Wie auch beim Task-Graphen speichert diese Kante dann mit-
tels der in Abschnitt 5.3.3 beschriebenen Erweiterung des GraphML-Schemas eine vollstindige
Auflistung aller folgendermafien definierten Interaktionen I, € I:

I, = {i € I‘fq (i) =mp, A fo (i) = nbk} mit e = (nbp,nbk) (5.28)

Die Spezifikation des Codeblock-Graphen erfordert zudem die Reduktion jeder Interaktions-
kante e € E; auf ein skalares Kantengewicht f,: E; — N, welches wie folgt definiert sei:

fq () =1L (5.29)

Die Menge der Inter-Core-Interaktionen I, ¢ I eines Codeblock-Graphen unter einer Task-
Dekomposition T; definiere sich nun unter Beriicksichtigung der Codeblock-Agglomeration
fa: N = T (vgl. Formel 5.19) wie folgt:

ITd = {IEI

fu(fy (D) % fu (S (i))} (5.30)

Somit umfasst Iy, alle Interaktionen des Graphen, die unter einer Task-Dekomposition T zwi-
schen unterschiedlichen Tasks ¢4, t4, € T; und somit iiber die Grenzen der CPU-Kerne hinweg
abgewickelt werden. Allerdings kann fiir einen durch einen Codeblock n;, produzierten Wert,
der mittels einer Task-Interaktion an eine Task t; iibertragen wurde, eine lokale Speicherung
durch t; und erst bei der Anderung des Wertes durch einen weiteren Codeblock eine erneu-
te Ubertragung unterstellt werden. Dies beriicksichtigt die Menge der effektiven Inter-Core-
Interaktionen I ., € Ir, einer Task-Dekomposition T,. Es sei in diesem Zusammenhang die
Funktion f, (i) definiert, die zu einer Interaktion i € I den Bezeichner liefert. Damit definiere
sich I, I, wie folgt:

it iy € I, <=y, iy € I A
(fq(il)ifq(iz)Vfa(fz(il))¢fa(fz(iz))an(i1)¢fn(iz)) (5.31)

Somit werden mehrfache Interaktionen mit gleichem Bezeichner zwischen einem Codeblock
np, € Ny und den Codeblécken Ny, € N einer Task t; € T, in der Menge I 7, hur einmal
beriicksichtigt. Auf Basis der Menge der effektiven Inter-Core-Interaktionen Ir, berechne sich
schliefllich die geforderte relative Bewertung f;: T; — [0,1] der Inter-Core-Interaktionen einer
Task-Dekomposition T; wie folgt:

(5.32)

Modellierung der Aufwénde

Aufwinde zur Implementierung einer Task-Dekomposition entstehen im Wesentlichen durch
die Restrukturierung der Codeblocke zu Tasks T; und die Implementierung der fiir deren
synchronisierte Ausfithrung erforderlichen Mechanismen. Restrukturierungsaufwinde werden
allerdings im Folgenden nicht beriicksichtigt, da diese als fixe Aufwénde betrachtet werden, die
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in einem von der jeweiligen Dekomposition T; nahezu unabhingigen Umfang in jedem Fall
zu leisten sind. Fiir die infolge von Synchronisationen anfallenden Aufwinde empfiehlt sich
hingegen eine differenziertere Betrachtung.

Eine unilaterale Synchronisation der Ausfithrung zweier Codeblécke ist nach Abschnitt 2.5.2
genau dann erforderlich, wenn eine spezifische Ausfithrungsreihenfolge aufgrund kausaler Ab-
hingigkeiten, beispielsweise infolge von Datenfliissen, eingehalten werden muss. Wahrend dies
bei einer sequentiellen Ausfithrung meist in impliziter Weise durch die Anordnung der An-
weisungen im Code gewihrleistet wird, ist die unilaterale Synchronisation bei einer Task-De-
komposition in expliziter Weise mittels entsprechender Mechanismen der Task-Interaktion
zu realisieren. Signifikante Aufwinde entstehen zudem, wenn die zuverlédssige echt parallele
Ausfithrbarkeit der resultierenden Tasks T; hinsichtlich des Zugriffs auf gemeinsam genutzte
Ressourcen und Routinen sichergestellt werden muss. Fiir diesen Zweck ist die multilaterale
Synchronisation des Ressourcenzugriffs respektive die Implementierung wiedereintrittsfahiger
Routinen erforderlich'’. Dies ist in der Regel fiir eine Ressource oder Routine nicht erfolgt, wenn
auf diese bislang durch die zu modellierende Task exklusiv zugegriften wurde. In diesem Fall
waren derartige Mafinahmen nicht erforderlich, da der wechselseitige Ausschluss in impliziter
Weise durch die sequentielle Ausfithrung des entsprechenden Codes gewiéhrleistet wurde.

Die semiautomatische Modellierung der zuvor genannten Aufwinde basiert wie auch im Fall
von Task-Graphen auf einer durch Entwickler in Tabellen vorgenommenen Formalisierung.
Dabei wird entsprechend dem in Abschnitt 5.4.4 spezifizierten Vorgehen die Modellierung der
Aufwinde sowohl fiir unilaterale als auch fiir multilaterale Synchronisationen unterstiitzt.

Abschlieflend gilt es, die Bewertung eines durch einen Schedule S parametrierten Codeblock-
Graphen hinsichtlich der Implementierungsaufwinde zu spezifizieren. Die Ausfithrung zweier
Codeblocke ny,, ny,, € Ny muss genau dann in entsprechender Weise synchronisiert werden,
wenn unter einem Schedule S die Bedingung f,(np,) # fa(n5,) gilt, da np, und nyp, in diesem
Fall Bestandteil unterschiedlicher Tasks 4, t4, € Ty sind. Im Fall f,(n;,) = fo(np,) = t4 isteine
Synchronisation zwischen n;, und n,, hingegen nicht erforderlich, da diese durch die sequen-
tielle Anordnung der Codeblocke innerhalb der Task ¢, sichergestellt wird. Somit berechnet
sich die Bewertung einer Task-Dekomposition beziiglich des Implementierungsaufwands gene-
rell als das kumulierte Gewicht aller Aufwandskanten, bei denen die inzidenten Knoten unter
S unterschiedlichen Tasks und somit CPU-Kernen zugewiesen sind. Als Ausnahme werden
Aufwinde fiir multilaterale Synchronisationen, deren Beschreibung um ein identisches Préfix
erweitert wurde, analog zum Vorgehen beim Task-Graphen nur einmalig gewertet.

5.5.5 Validierung
Validierung des Basismodells

Im Kontext der Spezifikation des Basismodells und der Modellauspragung wurde gezeigt, dass
ein ausgeprégter und parametrierter Codeblock-Graph als Ergebnis einer analytischen Auswer-
tung die zu Beginn definierten Metriken liefern kann. Gemaf der Spezifikation des Codeblock-
Konzepts in Abschnitt 5.5.2 sind dabei allerdings Anweisungen in Form von Verzweigungs-
und Schleifenkonditionen nicht Bestandteil der Codeblocke. Diese bleiben somit bei der Be-

I Beide Mafinahmen werden im Folgenden analog zu Abschnitt 5.4.4 vereinfachend unter dem Begriff der multilatera-
len Synchronisation zusammengefasst.
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rechnung des Speedups unberiicksichtigt und beeintrachtigen auf diese Weise die Validitét des
Modells, auf dem die Analyse basiert. Dies ist jedoch vernachlissigbar, sofern die Auswertung
der entsprechenden Konditionen in Relation zu den {ibrigen Anweisungen des modellierten
Codes nur eine kurze Zeitdauer beansprucht. Eine weitere Beeintrachtigung der Modellvaliditit
hat ihre Ursache in dem zur Modellierung durchgefiihrten dynamischen Profiling, welches das
Laufzeitverhalten eines Systems und somit dessen in automatisierter Weise generierte Modelle
beeinflusst. Dariiber hinausgehende Einschriankungen der Validitit der Modellierung kénnen
nur die Konsequenz einer mangelnden Korrektheit oder einer Unvollstandigkeit der Systemin-
strumentierung, Modellauspragung oder Modellparametrierung sein.

Validierung der Instrumentierung und Ausprdagung

Zunichst gilt es, die Instrumentierung sowie die Auspridgung der Codeblock-Knoten, Inter-
aktionskanten und Aufwandskanten hinsichtlich méglicher Defizite zu priifen. Da mit der in
Tabelle 5.4 definierten Instrumentierung zu jedem in einem konkreten Lastprofil durchlau-
fenen Codeblock die korrekte, um Unterbrechungen bereinigte Ausfithrungsdauer berechnet
werden kann, ist die Auspragung der Lastanteile der Tasks und Interrupts unter Voraussetzung
ausreichend exakter Zeitstempel korrekt. Weiterhin wird mittels entsprechender Suffixe die
ZyKlenfreiheit sichergestellt und es werden unter Voraussetzung einer spezifikationsgeméflen
Instrumentierung zu jedem Codeblock die Bezeichner aller Verzweigungen und Schleifen mo-
delliert, welche die bedingte Ausfithrung dieses Codeblocks beeinflussen. Die Auspragung der
Kontrollflusskanten kann ebenfalls als valide gelten, da sich diese in eindeutiger Weise aus der
Ausfithrungsreihenfolge der Codebldcke im Log ergibt.

Die Spezifikation der Modellierung von Interaktionen ermoglicht es schlieflich, beliebige
gerichtete Datenfliisse zwischen zwei Codeblocken oder einem Codeblock und einem Kondi-
tionsbezeichner, der wiederum eine Menge kontrollabhéngiger Codeblocke reprasentiert, zu
formalisieren. Im ersten Fall ist die Modellauspragung trivial, da hierbei lediglich eine Konver-
tierung tabellarisch formalisierter Aufwénde in kumulierte Aufwandskanten geleistet wird. Die
Korrektheit der Modellierung im zweiten Fall ergibt sich gemaf8 Abschnitt 5.5.4 aus der Transiti-
vitdt der Abhangigkeitsrelation. Als Option zur Reduzierung des Modellierungsaufwands wurde
der Verzicht auf eine zyklenspezifische Formalisierung der Datenfliisse und die Modellierung
aller unter den Lastprofilen oder gemaf der Spezifikation moglichen Datenfliisse genannt. Diese
Abstraktion fiihrt potentiell zu einer Uberschitzung der tatsichlich in einem Zyklus stattfinden-
den Datenfliisse und reduziert somit die Genauigkeit der Modellierung in einem Umfang, der
generisch nicht abgeschitzt werden kann. Stattdessen muss in Abhangigkeit von der zyklenspe-
zifischen Dynamik der jeweiligen Firmware und der Anzahl der modellierten Graphen in einem
konkreten Anwendungsfall entschieden werden, ob der reduzierte Modellierungsaufwand diese
Einschrankung rechtfertigt.

Das spezifizierte Vorgehen zur Modellierung von Aufwénden ermdoglicht schliefSlich die For-
malisierung von Aufwinden fiir die Implementierung unilateraler und multilateraler Synchroni-
sationen. Analog zum Task-Graphen ist auch hier die Modellauspragung trivial, da tabellarisch
formalisierte Aufwande in kumulierte Aufwandskanten konvertiert werden.
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Validierung der Parametrierung

In einem letzten Schritt gilt es zu evaluieren, inwiefern ein durch einen Schedule S parametrier-
ter Codeblock-Graph ein valides Modell einer entsprechend der Parametrierung realisierten De-
komposition einer Task ¢ darstellt. Analog zur Validierung auf Systemebene in Abschnitt 5.4.5
sind auch hier als probleminhérente Ursachen einer potentiell beeintrichtigten Priadiktionsgiite
des parametrierten Modells unter anderem das dynamische Scheduling und eine Ausfithrung
der parallelisierten Firmware auf einer abweichenden Hardware-Plattform zu nennen. Diese
Aspekte sind fiir eine Auswahl der folgenden potentiellen Einflussfaktoren verantwortlich:
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« Unterscheidet sich die Hardware, auf der das Profiling erfolgte, von der Hardware, fiir

welche die Eigenschaften einer Task-Dekomposition pradiziert werden, kénnen sich die
Relationen zwischen den Codeblock-Laufzeiten analog zur Modellierung auf System-
ebene verschieben. Aus diesem Grund empfiehlt es sich, auch bei einer Modellierung auf
Taskebene das Profiling bereits unter einer Ausfithrung der jeweiligen Firmware auf der
Zielplattform durchzufiihren.

Ebenfalls analog zur Modellierung auf Systemebene werden bei der Rekonstruktion der
Codebldcke vom dynamischen Schedule abhidngige Phasen eines méglichen aktiven War-
tens bei Synchronisationen deren Ausfithrungsdauer zugerechnet. Im Rahmen der Pa-
rametrierung konnen die diesbeziiglichen Einfliisse eines abweichenden dynamischen
Schedules auf der Zielplattform allerdings nicht berticksichtigt werden.

Im parametrierten Modell wird unterstellt, dass die Ausfithrung einer Task t; € T, aus-
schliefflich infolge der unilateralen Synchronisation mit anderen Tasks ), € T,\{t;}

suspendiert wird. Dies kann aber in einem realen Multitasking-System nur bedingt vor-
ausgesetzt werden. Stattdessen konnen Phasen des passiven Wartens bei multilateralen

Synchronisationen mit anderen Tasks {T U T; }\{t, t;} ebenso eintreten wie durch den

Betriebssystem-Scheduler veranlasste Suspendierungen zugunsten anderer Tasks T\{¢}

mit hoherer Prioritidt. Wird aufgrund eines derartigen Ereignisses die Ausfithrung einer
Task t; € T; zur Laufzeit durch den dynamischen Scheduler unterbrochen, so kann dies

sowohl die Startzeitpunkte f;(t/;) als auch die Endzeitpunkte f, () anderer Tasks t/; € T},

mit T ¢ T;\{t4} verandern und somit die Ausfithrungsdauer f;(T,) beeinflussen.

Im Rahmen der Modellparametrierung wird nicht berticksichtigt, mittels welcher Interak-
tionsmechanismen die unilateralen Synchronisationen in der spateren Implementierung
der Dekomposition realisiert werden. Deren Kenntnis wiére jedoch neben den dann noch

zu formalisierenden Datenvolumina erforderlich, um zum Zweck einer héheren Pradikti-
onsgiite eine genauere Interaktionsmodellierung mittels einer gewichteten kumulativen

Aggregation entsprechend Formel 5.10 vornehmen zu kdnnen. Das Wissen {iber die ge-
wihlten Mechanismen wiirde dariiber hinaus die Vorbedingung darstellen, um Latenzen

der unilateralen Synchronisationen bei der Berechnung der Ausfithrungsdauer f;(T;)

beriicksichtigen zu konnen.

Die Implementierung multilateraler Synchronisationen fiir den Zugriff der aus der De-
komposition resultierenden Tasks T,; auf gemeinsame Betriebsmittel generiert weitere,
im Rahmen der Modellparametrierung nicht beriicksichtigte Interaktionen.
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Diese Aspekte fithren in Summe dazu, dass die Bewertung eines parametrierten Modells auf
Taskebene lediglich eine Approximation der Werte liefern kann, die eine tatsachlich implemen-
tierte Dekomposition aufweist. Als Ursache kann die inhérent nicht mégliche Prognose des
dynamischen Schedules und die fehlende Beriicksichtigung von im Rahmen der Dekompositi-
on noch zu implementierenden Interaktionen gelten. Um zumindest letztere Einfliisse bei der
Modellparametrierung berticksichtigen zu kénnen, miisste ein signifikant héherer Aufwand
in die Modellierung investiert werden. Somit konnen die zuvor beschriebenen Methoden der
Modellierung insofern als valide angesehen werden, als sie unter der Pramisse eines anwen-
dungsorientierten und somit pragmatischen Vorgehens ausreichend genaue Ergebnisse liefern.

5.6 Entwurfsraumexploration mittels genetischer
Algorithmen

5.6.1 Modelliibergreifende Vorgehensweise

Fiir die Exploration des Entwurfsraums paralleler Firmware-Architekturen auf System- und
Taskebene hinsichtlich Pareto-optimaler Losungen empfiehlt sich aus den in Abschnitt 5.1.1
genannten Griinden der Einsatz genetischer Algorithmen. Fiir die im Rahmen dieser Arbeit
entwickelte Methode gilt es nun, die Ausgestaltung eines solchen Algorithmus zu spezifizie-
ren. Dabei wird die Konformitit des Konzepts mit der in Abschnitt 5.3.4 beschriebenen PISA-
Schnittstellenspezifikation gefordert. Dies wiederum hat zur Folge, dass die problemunabhén-
gigen Aspekte des genetischen Algorithmus in Form des Selektors nicht spezifiziert und im-
plementiert werden miissen, sondern als ausfithrbare Dateien von der entsprechenden Projekt-
Homepage [83] geladen werden konnen. Somit ist nur der Variator des genetischen Algorith-
mus zu implementieren, dessen Kontroll- und Datenfluss in Abbildung 5.26 dargestellt ist. Die
Spezifikation des Variators umfasst folgende problemspezifische Aspekte:

« Vorbereitung der Graph-Modelle G fiir die Exploration
o Repridsentation der Genotypen
o Generierung der Initialpopulation
o Operatoren der Rekombination und Mutation
o Ableitung der Phanotypen aus den Genotypen
« Fitnessbewertung der Individuen unter Beachtung von Nebenbedingungen
« Terminierung des Algorithmus und Ausgabe der Lésungen
Die Ausgangssituation des genetischen Algorithmus ist entweder eine Menge von Task- oder

von Codeblock-Graphen G, die mittels nachfolgender Mafinahmen zunichst fiir eine Entwurfs-
raumexploration vorzubereiten sind:

o Im Fall von Task-Graphen miissen alle Idle-Tasks aus dem Graphen entfernt werden, da
diese keine Systemlast darstellen und somit beim Mapping nicht beriicksichtigt werden.
Im resultierenden Mapping ergeben sich deren Lasten schliefllich wieder in impliziter
Weise, indem die durch das SMP-Betriebssystem fiir jeden CPU-Kern instanziierte Idle-
Task die jeweils verbleibende Rechenzeit des Kerns konsumiert.
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Graphen G

Vorbereitung
Graphen

Graphen G Knotenliste Spezifikation Genotyp

Generierung
Initialpopulation

Initialpopulation
Ableitung Phanotypen

Phanotypen

Multikriterielle
Fitnessbewertung

£1(6), £,(G), £(G)

Generation n

Ableitung Phanotypen
Phanotypen

Multikriterielle
Fitnessbewertung

Eltern l
Rekombination und Mutation |

f1(G), 1-(G), 15(G) Priifung Abbruchkriterium

Ausgabe Losungen

Abbildung 5.26: Detaillierte Darstellung des Kontroll- und Datenflusses beim genetischen Algorith-
mus (inspiriert durch die Darstellung der PISA-Spezifikation in [21])
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o Dariiber hinaus miissen im Task-Graphen alle Aufwandskanten entfernt werden, bei de-
nen fiir die inzidenten Tasks beim Profiling bereits eine Ausfithrung auf unterschiedlichen
CPU-Kernen festgestellt wurde. In diesem Fall wird unterstellt, dass die entsprechenden
Aufwinde zur Sicherstellung der echt parallelen Ausfithrung schon geleistet wurden und
nicht mehr beriicksichtigt werden miissen.

o Im Codeblock-Graphen werden alle Kontrollflusskanten entfernt, da diese fiir das Sched-
uling irrelevant sind und gemaf3 dem resultierenden Schedule neu generiert werden.

Im Rahmen der genetischen Optimierung gilt es nun, geeignete Graph-Parametrierungen in
automatisierter Weise durch Mittel der genetischen Reproduktion zu generieren. Somit bilden
Task-Mappings f,, und Codeblock-Schedules S fiir Task- respektive Codeblock-Graphen die
Phdnotypen des hier spezifizierten genetischen Algorithmus. Als Konsequenz muss ein Pha-
notyp alle Informationen abbilden, die zur eindeutigen Definition eines Mappings respektive
Schedules fiir eine Menge von Graphen G erforderlich sind. Dies ist notwendig, da eine Task-
Verteilung respektive Task-Dekomposition stets beziiglich allen als Graphen G modellierten
Lastprofilen evaluiert werden soll. Gegenstand jedes genetischen Algorithmus sind allerdings
nicht die Phanotypen, sondern deren Représentation in Form entsprechend kodierter Geno-
typen. Somit muss der Genotyp bei der Optimierung auf Systemebene das Mapping fiir die
Vereinigungsmenge aller Tasks der Graphen G; € G und bei der Optimierung auf Taskebene
den Schedule fiir die Vereinigungsmenge aller Codeblocke der Graphen G; € G definieren. Bei
einem genetischen Algorithmus kann der Raum der Genotypen allerdings generell folgende
Arten von Individuen enthalten [62]:

o Illegale Individuen, die sich nicht auf einen Phanotyp abbilden lassen.
o Ungeeignete Individuen, deren Phéanotyp keine valide Lésung des Problems darstellt.

o Geeignete Individuen, die sich auf einen validen Phénotyp abbilden lassen.

Mittels eines geeigneten Genotyps lasst sich in der Regel verhindern, dass illegale Individuen
reprasentiert werden. Die Randbedingungen, die eine Losung hingegen zu einer ungeeigne-
ten Losung machen, sind haufig komplex und nur auf dem Phénotyp auswertbar, so dass sich
ungeeignete Losungen durch die Wahl der Reprasentation nur selten verhindern lassen. Wird
eine Losung im Rahmen der Bewertung allerdings als ungeeignet klassifiziert, gibt es direkte
und indirekte Strategien zum weiteren Vorgehen [47]. Bei der indirekten Strategie wird die
Eignung eines Individuums mittels der Fitnessfunktion abgebildet, indem die Fitness ungeeig-
neter Losungen mit einer Strafe (Penalty) belegt wird. Somit strebt die Population aufgrund
des Evolutionsdrucks automatisch in den Bereich geeigneter Losungen. Bei der direkten Stra-
tegie hingegen wird sichergestellt, dass die Population stets ausschliefllich geeignete Losungen
enthilt, indem ungeeignete Individuen regelmaflig eliminiert oder repariert werden.

Da die Genotyp-Reprisentation von Task-Mappings und Codeblock-Schedules jeweils in
spezifischer Weise ausgestaltet ist, werden diese in den Abschnitten 5.6.2 bzw. 5.6.3 fiir die jewei-
lige Modellierungsebene beschrieben und in diesem Kontext auch hinsichtlich ihrer Eignung
bewertet. Dabei empfiehlt sich generell eine Evaluation hinsichtlich folgender Kriterien [62]:

o Redundanzfreiheit und Vollstindigkeit: Es existiert eine bijektive Abbildung von der Men-
ge der Genotypen in die Menge der Phianotypen.

o Legalitit: Jede Genotyp-Permutation entspricht einem Phénotyp.
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o Lamarcksche Eigenschaft: Die Semantik eines Allels hangt nicht von anderen Genen ab.

o Kausalitit: Kleine Anderungen des Genotyps im Rahmen der Mutation bedingen kleine
Anderungen des Phanotyps.

Zu Beginn des genetischen Algorithmus muss zunéchst eine geeignete Initialpopulation
generiert werden. Da kein Vorwissen iiber die Lage der Pareto-Optima im Entwurfsraum vor-
ausgesetzt werden kann, sollte die Initialpopulation méglichst diversitire Elemente umfassen,
wodurch das Risiko einer frithen Konvergenz an lokalen Pareto-Optima reduziert wird. Um
eine ausreichende Diversitit zu erzielen, wurde deshalb auch hier die tiblicherweise angewandte
randomisierte Generierung der initialen Individuen gewéhlt.

Die auf die Genotypen der Population angewandten Operatoren der Rekombination und
Mutation unterscheiden sich wiederum bei der Task-Verteilung und Task-Dekomposition und
sind deshalb in den Abschnitten 5.6.2 und 5.6.3 in der jeweils spezifischen Form beschrieben.
Zuvor wurde erwahnt, dass sowohl die Phéinotypen als auch die Genotypen unter Beriicksichti-
gung der Auspragung aller Graphen G; € G zu definieren sind. Dies wird auch fiir den Prozess
der Rekonstruktion der Phinotypen aus den Genotypen gefordert. Das fiir die jeweilige Model-
lierungsebene spezifische Vorgehen definieren ebenfalls die Abschnitte 5.6.2 und 5.6.3.

Im Anschluss an die Ableitung der Phénotypen aus den Genotypen muss deren Fitness be-
wertet werden, da diese die Entscheidungsgrundlage des Selektors bildet. Dabei werden die
problemiibergreifenden Phénotypen unter allen Graphen G hinsichtlich der entsprechenden
Metriken evaluiert. Die PISA-Spezifikation definiert dabei den fiir alle Variatoren und Selekto-
ren giiltigen Konsens, dass Bewertungskriterien im Rahmen der Optimierung zu minimieren
sind [21]. Wihrend die in Abschnitt 5.4.1 definierten Metriken der Lastverteilung diese Forde-
rung erfiillen, muss das in Abschnitt 5.5.1 definierte Kriterium des Speedups bei der Bewertung
eines Individuums in reziproker Form einfliefSen, um dieser Bedingung zu geniigen. Die Kri-
terien der Inter-Core-Interaktionen und des Implementierungsaufwands entsprechen gemif3
ihrer Definition wiederum diesem Konsens. Bei der Auswertung der Fitness der Individuen
erfolgt zunédchst die Bewertung jedes einzelnen Graphen G; € G unter den Kriterien f; (Last-
verteilung respektive Speedup) und f, (Inter-Core-Interaktionen). Das jeweilige Vorgehen ist
in Abschnitt 5.6.2 respektive 5.6.3 beschrieben. Allgemein gilt es dabei pro Kriterium f;, diese
Werte f;(G;) zu einem Wert f;(G) zu aggregieren, der die Verteilung oder Dekomposition aller
zu Beginn beriicksichtigten Graphen G bewertet. Zu diesem Zweck seien zwei Alternativen in
Form des arithmetischen Mittels (Formel 5.33) und des Maximums (Formel 5.34) definiert:

X fi(Gi)
1 (G) ::G’egT fiir j =1,2 (5.33)
£i(9) = max (£ (Gy)) fir j=1,2 (5.34)

Unter Anwendung welcher dieser Alternativen die Aggregation erfolgt, hangt von der jeweiligen
Priferenz und Zielstellung ab. So kann es in manchen Fillen gewiinscht sein, ein auf allen
Lastprofilen im Durchschnitt gutes Resultat zu erzielen, wiahrend in anderen Fillen das Ergebnis
im schlechtesten Fall oberste Prioritit besitzt.

Bei der Bewertung eines Mappings oder Schedules hinsichtlich der Implementierungsauf-
winde f; werden die Aufwinde hingegen nicht separat pro Graph G; € G ermittelt, sondern
direkt auf Basis von G. Der Grund dafiir ist die Tatsache, dass Implementierungsaufwande nicht
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spezifisch fiir jedes Lastprofil entstehen, sondern ein Parallelisierungsaufwand genau dann zu
leisten ist, wenn er unter mindestens einem der beriicksichtigten Lastprofile erforderlich ist.
Somit wird die Bewertung f; auf Basis einer Vereinigung'? aller Graphen G; € G entsprechend
der in Abschnitt 5.4.4 respektive 5.5.4 definierten Weise ermittelt:

G;eG

£(G)= f3( U Gi) (5.35)

Dabei ist der Sonderfall eines Aufwands, der zwischen zwei Task- oder Codeblock-Knoten #;
und n, formalisiert wurde, zu beriicksichtigen. Dabei gelte, dass die Elemente n; und n, unter
keinem Lastprofil gemeinsam rekonstruiert wurden und es somit keinen Graphen G; € G gibt,
der beide Knoten enthilt. Als Konsequenz wurde dieser Aufwand in keinem Graphen G; € G
modelliert und ist deshalb auch nicht Bestandteil der Vereinigung der Graphen G. Da der Code
der Knoten n; und #, allerdings unter den modellierten Lastprofilen auch nie parallel ausgefiihrt
wird, ist dieser Aufwand im Rahmen einer Parallelisierung fiir die modellierten Fille auch nicht
zu leisten und die zuvor definierte Bewertung f3(G) ist somit valide.

Ein weiterer, vom Optimierungsproblem unabhéngiger Aspekt der genetischen Optimierung
ist die Wahl des Abbruchkriteriums fiir den Algorithmus. Im einfachen Fall handelt es sich hier-
bei um eine feste Schranke wie das Erreichen einer definierten Laufzeit des Algorithmus oder
die Generierung einer definierten Anzahl # an Generationen. Diese Kriterien fithren allerdings
unabhingig vom aktuellen Zustand der Population zur Terminierung und Ausgabe der bis
dahin gefundenen Pareto-Optima. Es kann jedoch der Fall eintreten, dass der Algorithmus
unmittelbar vor dem Abbruch ein neues Genotyp-Schema [79] exploriert hat, welches Potential
fiir neue Pareto-Optima besitzt. Aus diesem Grund wird in Erginzung zu den zuvor genannten
einfachen Schranken als intelligenteres Terminierungskriterium der Zustand definiert, dass in-
nerhalb der letzten n, Generationen kein neues Pareto-Optimum gefunden wurde. Dies kann
als Indiz dafiir gelten, dass die Population an einer Front entweder globaler oder lokaler Pareto-
Optima des Suchraums konvergiert ist oder aber dass die genetische Diversitit der Population
zu stark degeneriert ist, um neue Losungen zu generieren. In jedem Fall motiviert dieser Zu-
stand einen Abbruch des Algorithmus, um keine weiteren Rechenressourcen zu verschwenden.
Alternativ zu diesem Terminierungskriterium wird seit einigen Jahren intensiv im Bereich soge-
nannter Online Stopping Criteria (OSC) fir multikriterielle genetische Algorithmen geforscht,
bei denen die Terminierung auf Basis einer Uberwachung komplexerer Fortschrittsindikato-
ren zur Laufzeit erfolgt. Entsprechende Ansitze werden in [178] vorgestellt, sind jedoch nicht
Gegenstand der vorliegenden Arbeit.

Die nach der Terminierung des Algorithmus erforderliche Entscheidung iiber eine even-
tuelle Wiederholung der Exploration hangt nun von der Giite der gefundenen Losungen ab.
Generell zeichnet sich ein gutes Resultat einer multikriteriellen Optimierung dadurch aus, dass
die explorierten Pareto-Optima eine moglichst geringe Distanz zur globalen Pareto-Front des
Suchraums aufweisen, eine gute und somit tiblicherweise gleichméflige Verteilung besitzen und
beziiglich jedes Kriteriums einen moglichst breiten Wertebereich abdecken [193]. Aufgrund
der probleminhdrenten Unkenntnis der globalen Pareto-Front ist eine Bewertung der explo-

2Dje Vereinigung zweier allgemeiner Graphen G; = (Vi, E1) und G, = (V3,E;) istals G1 U G2 := (Vi U V3, E{ U Ey)
definiert. Analog dazu definiere sich auch die Vereinigung von Task- oder Codeblock-Graphen in entsprechend
spezifischer Weise.
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rierten Losungen hinsichtlich dieser Kriterien allerdings nicht oder nur eingeschrankt moglich.
Somit muss nach der Terminierung des Algorithmus stets spezifisch fiir einen Anwendungsfall
bewertet werden, ob die gefundenen Losungen eine fiir diesen ausreichende Giite besitzen.

In einem letzten Schritt erfolgt die Ausgabe der explorierten Pareto-Optima mittels einer
Speicherung als entsprechend den Genotypen parametrierte Graphen. Dabei werden nicht nur
die Individuen der aktuellen Generation, sondern auch die eines gegebenenfalls mitgefiihrten
Archivs berticksichtigt. Ein Individuum ist allerdings nur dann Bestandteil der Losungsmen-
ge, wenn es hinsichtlich allen anderen ausgegebenen Losungen der Anforderung der globalen
Pareto-Optimalitdt (vgl. Abschnitt 2.8) geniigt. Des Weiteren wird sichergestellt, dass die Lo-
sungsmenge beziiglich der Phanotypen frei von Duplikaten ist.

5.6.2 Entwurfsraumexploration auf Systemebene
Reprdsentation des Genotyps

Die Aufgabe eines Genotyps bei der Exploration auf Systemebene besteht darin, die Parame-
trierung eines Task-Graphen durch ein Mapping f,,: T — C in geeigneter Weise abzubilden.
Zur Kodierung der Indizes der CPU-Kerne in den Genen des Genotyps bietet sich generell die

bindre Kodierung oder die Wertekodierung an [160]. Haufig wird dabei als Implikation des Sche-

ma-Theorems von Holland [79] die nur zwei Allele nutzende bindre Kodierung bevorzugt [11],
wobei es auch dieser Theorie widersprechende Meinungen gibt, die eine Reprasentation mit
einer grofleren Zahl an Allelen praferieren [9]. Im vorliegenden Fall ist die binire Kodierung
eines Task-Mappings allerdings ungeeignet, da ein binér kodierter Genotyp der Linge m - | T|

illegale Core-Zuordnung generieren kann, wenn |C| = 2" -1 gilt. Aus diesem Grund wurde die

Wertekodierung gewiéhlt, um die Zuordnung von Tasks zu CPU-Kernen zu kodieren. Somit
definiert der Genotyp auf Systemebene in der Regel |T| Gene zu je |C| Allelen, so dass fiir jede

Task t € T ein Gen existiert, welches mittels seines den Index eines CPU-Kerns ¢ € C reprisen-
tierenden Werts deren Mapping festlegt. Generell stehen dem Anwender folgende Mittel zur
Verfiigung, um im Voraus Anforderungen an die explorierten Losungen zu formulieren:

o Es konnen Task-Gruppen T’ C T definiert werden, deren Elemente in jedem durch
den Algorithmus explorierten Mapping einem identischen CPU-Kern zuzuordnen sind.
Die Motivation zur Definition dieser Gruppen konnen beispielsweise Tasks darstellen,
deren parallele Ausfithrung durch einen Entwickler als nicht méglich oder als nicht wiin-
schenswert eingeschitzt wird. Im Genotyp bildet sich eine entsprechende Einschrankung
insofern ab, als pro Task-Gruppe lediglich ein Gen definiert wird, dessen Wert die Core-
Zuordnung der kompletten Gruppe bestimmt.

« Weiterhin konnen Tasks bereits konfigurativ einem spezifischen CPU-Kern zugewiesen
werden, so dass durch den genetischen Algorithmus nur noch das Mapping der iibrigen
Tasks exploriert wird. Soll ein solches konfigurativ definiertes Mapping fiir eine der zuvor
genannten Task-Gruppen gelten, ist die Definition der Affinitét fiir einen beliebigen Re-
prasentanten der Gruppe ausreichend. Fiir Tasks, deren Mapping auf diese Weise bereits
im Voraus festgelegt wurde, definiert der Genotyp kein Gen.

+ Um Tasks explizit unterschiedlichen Kernen zuzuweisen, konnen Task-Gruppen T ¢ T
mit |[T"| < |C| definiert werden, fiir die gefordert wird: t;,t; € T" = f,,(t;) # fu(t;).
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Diese Invariante wird jedoch nicht im Genotyp abgebildet, sondern findet erstim Rahmen
der noch zu definierenden Fitnessbewertung Beriicksichtigung.

Als Epistase wird generell der Effekt bezeichnet, dass der Beitrag, den ein Gen i aus einer Men-
ge von N Genen zur Fitness eines Individuums liefert, von dem Wert K; anderer Gene abhéngt.
Zur Beschreibung dieses Effekts definierte Kauffman [93] die sogenannten NK-Landschaften fiir
skalare Optimierungen, die sich schliefllich fiir multikriterielle Optimierungen zu sogenannten
MNK-Landschaften erweitern lassen. Mittels MNK-Landschaften ldsst sich beschreiben, dass
bei einer M-dimensionalen Optimierung die Art der Interaktion zwischen den Genen eines
Genotyps x spezifisch fiir jedes Kriterium f;(x) mit1< i < M ist [6]:

1 XN Iy i i
ﬁ(x):N;f,»)j(xj,zl( ]),zg ]),...,ZI(Q])) (5.36)

Dabei sei x; das j-te Gen eines Genotyps x der Linge N. Zudem seien zl(i’j ),zgi‘j ). ,zgi’j )
die K; mit x; epistatisch interagierenden Gene, von denen der Beitrag f; ; eines Gens x; zur i-ten
Dimension f;(x) der Fitness abhangt. Fiir den zuvor definierten Genotyp zur Reprisentation

eines Task-Mappings gilt dabei:

o Fiir das Kriterium der Lastverteilung hingt der Beitrag eines Gens zur entsprechenden
Fitnessbewertung f;(x) von K = N — 1 Genen ab. Dies ergibt sich aus der Tatsache, dass
sich sowohl die Metrik der Spannweite als auch die der Maximallast (vgl. Formeln 5.2
und 5.3) aus den durchschnittlichen Auslastungen der CPU-Kerne C ergibt, deren Be-
rechnung wiederum die Lastanteile aller Tasks T berticksichtigt (vgl. Formel 5.1). Somit
ist der Einfluss einer Core-Zuordnung einer spezifischen Task ¢ € T auf die Lastverteilung
eines Mappings stets von den Zuordnungen aller iibrigen N — 1 Tasks abhingig.

« Hinsichtlich der Inter-Core-Interaktionen ist der Beitrag der Core-Zuordnung einer Task
t € T zur diesbeziiglichen Bewertung f,(x) eines Task-Mappings vom Mapping aller
K, < N —1Tasks T c T abhingig, zu denen der Graph von t aus eine Interaktionskante
definiert. Dies gilt, da erst die zusitzliche Beriicksichtigung des Mappings jeder Task € T
definiert, ob es sich hierbei jeweils um eine Inter-Core-Interaktion handelt.

o Beziiglich des Aufwands f;(x) besteht analog dazu die epistatische Interaktion zwischen
einer Task und allen K3 < N —1 Tasks, zu denen der Graph eine Aufwandskante definiert.

Somit kann die Gen-Epistase je nach Graph gegebenenfalls hinsichtlich aller Bewertungskrite-
rien maximal sein. Dies stellt fiir den genetischen Algorithmus insofern eine Herausforderung
dar, als diese epistatischen Interaktionen zwischen den Genen die Exploration eines Genotyps
mit einer guten Fitness erschweren. So kann eine Mutation eines Gens dazu fithren, dass sich
der Beitrag dieses Gens zur Fitness des Phanotyps verbessert, wahrend sich als Folge der epista-
tischen Interaktionen zugleich der Fitnessbeitrag anderer Gene verschlechtert. Dies macht es
schwerer, den Fitnessbeitrag aller Gene gleichzeitig zu optimieren [6] und stellt neben den in
Konkurrenz stehenden Bewertungskriterien einen weiteren Konflikt dar, mit dem der geneti-
sche Algorithmus umgehen muss.

Die in Abschnitt 5.6.1 geforderte Redundanzfreiheit wird von der zuvor definierten Genotyp-
Reprisentation erfiillt, da zwischen den Genotypen und Mappings eine 1-zu-1-Beziehung be-
steht. Des Weiteren stellen alle Genotypen eine legale Losung fiir die definierte Anzahl an CPU-

129



Kapitel 5: Entwicklung einer Methode zur Firmware-Parallelisierung

Kernen dar und zu jedem moglichen Mapping ldsst sich der Genotyp definieren. Zudem gilt die
Lamarcksche Eigenschaft, da sich die Zuordnung einer Task zu einem CPU-Kern unabhingig
von den Werten der {ibrigen Gene ableiten lasst. SchliefSlich wird auch die Kausalititsforderung
erfiillt, da die Anderung eines Gens lediglich das Mapping einer einzelnen Task beeinflusst.

Genetische Operatoren

Als Rekombinationsoperator auf jeweils zwei zufillig ausgewahlten Genotypen wird ein Ein-
Punkt-Crossover mit einer Wahrscheinlichkeit p, eingesetzt, wobei die Position des Crossovers
zufillig bestimmt wird. Dabei zeigt sich ein weiterer Vorteil der Wertekodierung: Die aus dem
Crossover resultierenden Genotypen definieren nur Core-Indizes, die das jeweilige Gen in ei-
nem der beiden Elternindividuen hatte. Dies gilt, da die Crossover-Position im Genotyp stets
zwischen zwei Genen und somit im Fall der Wertekodierung zwischen zwei Task-Zuordnun-
gen liegt. Hitte man eine binidre Kodierung gewahlt, konnte ein Crossover zwischen zwei Bits
erfolgen und somit im resultierenden Genotyp fiir eine Task einen Core-Index generieren, der
dieser Task in keinem der beiden Elternindividuen zugewiesen war.

Weiterhin ist fiir einen Genotyp eine Mutation mit der Wahrscheinlichkeit p,, pro Gen im-
plementiert. Im Fall der Mutation eines Gens findet eine Substitution des aktuellen Core-Index
durch einen zufillig gewéhlten Core-Index 0 < j < |C| statt. Da bei der Evaluation eines Task-
Mappings hinsichtlich der Inter-Core-Interaktionen und Aufwéinde die Distanz der Core-Indi-
zes irrelevant ist, muss hier kein Mutationsradius berticksichtigt werden. Wiirde man allerdings
die Modellierung dahingehend erweitern, dass beispielsweise eine Interaktion zwischen CPU-
Kernen ¢; und ¢, aufgrund eines gemeinsamen L2-Cache einen geringeren Overhead verursacht
als zwischen Kernen ¢, und c3, ware auch der Mutationsradius relevant.

Ableitung und Bewertung des Phidnotyps

Die Ableitung eines Task-Mappings aus dem zuvor definierten Genotyp gestaltet sich trivial,
indem fiir jede Task t € T ein Mapping auf den CPU-Kern definiert wird, dessen Index an
entsprechender Stelle im Genotyp kodiert ist. Nun werden alle beriicksichtigten Graphen G
mittels dieses Mappings parametriert, wobei Zuordnungen fiir Tasks, die nicht Bestandteil eines
Graphen G; € G sind, ignoriert werden. Die Bewertung dieser parametrierten Graphen erfolgt
schlief3lich mittels der in Abschnitt 5.4.1 beschriebenen Metriken.

Allerdings kann der Raum der Genotypen trotz der Wahl einer geeigneten Kodierung un-
geeignete Individuen enthalten. Im Fall des Task-Mappings bestimmt sich die Eignung einer
Losung unter anderem mittels der Einschrankung, dass fiir die Auslastung f; keines der CPU-
Kerne ¢ € C unter einem Mapping f,, die Eigenschaft f; (fi, ¢) > 100 % zutrifft. Um diese harte
Randbedingung abzubilden, wird ein Task-Mapping, das eine Uberlast auf einem CPU-Kern
erzeugt, beziiglich seiner Lastverteilung f; mit einer Strafe in Hohe des durch den jeweiligen
Datentyp maximal darstellbaren Wertes belegt. Dies hat aufgrund der multikriteriellen Optimie-
rung folgende Konsequenzen: Zeichnet sich das Individuum beziiglich der iibrigen Kriterien
nur durch eine mittelmaflige Fitness aus, fithrt diese Maximalstrafe meist zur sofortigen Elimi-
nierung durch den Selektor. Dies ist auch wiinschenswert, da in diesem Fall davon auszugehen
ist, dass das représentierte Mapping nicht nur eine ungiiltige Lastverteilung hat, sondern auch
beziiglich der iibrigen Kriterien kein Potential besitzt. Im Fall guter Fitnesswerte f, oder f; wird
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die fehlende Eignung des Individuums hingegen in der Regel ignoriert und ein Verbleib in der
Population ist zunichst wahrscheinlich. Dies ist ebenfalls gewiinscht, damit das Individuum
sein genetisches Potential beziiglich f, oder f; in folgende Generationen weitergeben kann.

Dariiber hinaus wurde zuvor mit den Task-Gruppen T" eine weitere Einschrdnkung definiert,
die es im Rahmen der Fitnessbewertung zu beriicksichtigen gilt. So gilt jedes Mapping, das zwei
Tasks t;, t; einer Gruppe T" dem gleichen CPU-Kern zuordnet, als ungeeignet. Eine derartiges
Individuum wird hinsichtlich aller Bewertungskriterien mit der jeweils maximalen Strafe belegt
und somit in der Regel sofort durch den Selektor aus der Population eliminiert.

5.6.3 Entwurfsraumexploration auf Taskebene
Repréasentation des Genotyps

Bei der Modellierung auf Taskebene besteht die Aufgabe des Genotyps darin, die Parametrie-
rung eines Codeblock-Graphen durch einen Schedule S abzubilden. Somit sind neben einer
Partition P(N; ) auch die Ausfithrungsreihenfolgen der Codeblocke jedes CPU-Kerns als totale
Ordnungen R; zu représentieren (vgl. Formel 5.18). Da eine Task t; € T,; eine Agglomeration
von Codeblocken 1, € N, darstellt, gilt somit fiir das Mapping f,,: N — C®:

Fn (n) = fon (fa (m0)) = fon () (5.37)
Daraus ergibt sich folgende Eigenschaft fiir eine Partition P; € P(N,):

Ny, Np, € p; gggfa (”bl) = fa (”bz)

22;fm (fa (”hl)):fm (fu (nbz)) (5.38)

S f (m1) = fn (m0,)
Als Konsequenz kann die Partition P(N}) im Genotyp tiber ein Mapping f,,: N, - C abgebildet
werden, indem zwei Codeblécke #;,, 15, genau dann der gleichen Partition P; zugeordnet sind,
wenn mittels eines Mappings f,, die Allokation zu einem identischen CPU-Kern definiert ist.
Sinnen [159] definiert fiir die Genotyp-Reprisentation eines Schedules, bestehend aus einer
Prozessorallokation und einer Ausfithrungsreihenfolge, folgende Alternativen:

o Indirekte Reprisentation: Bei der indirekten Reprisentation wird der Schedule durch den
Genotyp nur partiell festgelegt, indem dieser entweder eine Allokation oder eine Ausfith-
rungsreihenfolge respektive Prioritdtenordnung, aus der sich eine Ausfithrungsreihenfol-
ge ableiten ldsst, definiert. Um einen Schedule jedoch vollstandig zu determinieren, muss
bei der Ableitung des Phanotyps entweder zu einer Prozessorallokation noch die Aus-
fuhrungsreihenfolge oder zu einer Ausfiihrungsreihenfolge noch die Prozessorallokation
bestimmt werden. Da beide dieser Probleme NP-schwer sind, empfiehlt sich der Einsatz
einer Heuristik, wie beispielsweise ein List Scheduling, um den Schedule abzuleiten. Ei-
ne solche kann jedoch nicht garantieren, dass der optimale Schedule gefunden wird, so
dass im Fall der indirekten Représentation der optimale Schedule nicht zwingend im
Suchraum des genetischen Algorithmus liegt [159].

13Im Folgenden sei f,, sowohlals fy,,: T; — Calsauchals f,u: N, — C definiert und ordne je nach Kontext den Tasks T
respektive den Codeblocken Nj, den jeweiligen CPU-Kern ¢ € C zu.
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o Direkte Reprdisentation: Bei der direkten Reprisentation besteht das Ziel hingegen darin,
auf Basis einer Reprasentation keine weiteren heuristischen Entscheidungen mehr treffen
zu miissen. Aus diesem Grund kann eine direkte Reprasentation garantieren, dass der
optimale Schedule Bestandteil des Suchraums ist [159]. Als Konsequenz muss dann aller-
dings durch den Genotyp sowohl eine Allokation als auch eine Ausfithrungsreihenfolge
oder eine Prioritét definiert werden, auf Basis derer die Reihenfolge in deterministischer
Weise abgeleitet wird. Dies hat jedoch einen deutlich komplexeren Genotyp sowie ent-
sprechend komplexere Reproduktionsoperatoren zur Folge.

Der Einsatz genetischer Algorithmen ist entsprechend Abschnitt 5.1.1 durch die Tatsache moti-
viert, dass durch diese eine Losung stets problemiibergreifend generiert und problemabhéngig
fiir eine Vielzahl unterschiedlich ausgepragter Modelle evaluiert werden kann. Die bei einer
indirekten Losungsreprésentation erforderliche Scheduling-Heuristik kann allerdings nicht pro-
blemiibergreifend angewandt werden, da diese die spezifischen Abhédngigkeiten und Codeblock-
Laufzeiten eines Graphen beriicksichtigen muss. Als Konsequenz wurde fiir den Genotyp des
Codeblock-Schedulings die direkte Représentation gewéhlt. Zur direkten Représentation ist
dabei ein aus zwei Chromosomen bestehender Genotyp nétig. Das erste Chromosom kodiert
analog zu der in Abschnitt 5.6.2 fiir den Task-Graphen beschriebenen Weise das Mapping der
Codeblocke auf die verfiigbaren CPU-Kerne, so dass die Gene aus den zuvor genannten Griin-
den erneut wertekodiert sind. Dabei kénnen ebenso wie beim Task-Graphen Einschrankungen
hinsichtlich des Mappings von Codeblocken auf CPU-Kerne definiert werden, die dann dqui-
valent zu der in Abschnitt 5.6.2 beschriebenen Weise bei der Reprisentation des Genotyps
berticksichtigt werden. Das zweite Chromosom wiederum definiert eine totale Ordnung der
Codeblocke in Form einer sogenannten Permutationskodierung [160]. Zur Kodierung wird da-
bei zunichst jedem Codeblock n;, € Ny, ein ganzzahliger Index j € {0, ...,|N,| — 1} zugewiesen.
Nun reprisentiert der Wert jedes Gens des zweiten Chromosoms einen Codeblock iiber seinen
Index j und die Reihenfolge der Gene im Chromosom definiert eine totale Codeblock-Ordnung.
Die durch das zweite Chromosom definierte totale Ordnung konnte nun als Ausfithrungsrei-
henfolge der Codeblocke interpretiert werden. Die Haufigkeit, mit der dann im Rahmen der
Reproduktion Ausfithrungsreihenfolgen generiert werden wiirden, die sich aufgrund von Kon-
flikten mit den Datenfliissen der Graphen G nicht realisieren lassen, ist allerdings potentiell
hoch. Derartige ungeeignete Genotypen miissen regelmaflig eliminiert oder im Rahmen der
Fitnessbewertung bestraft werden. Aus diesem Grund wird die totale Ordnung des zweiten
Chromosoms als Prioritidtenordnung interpretiert, auf Basis derer unter Beriicksichtigung der
in den Graphen G definierten Abhéngigkeiten die Ordnungen R; abgeleitet werden.

Fiir den bei N Codeblocken durch zwei Chromosomen mit jeweils N Genen definierten
Genotyp zur Représentation eines Schedules gilt hinsichtlich der Gen-Epistase:

« Entsprechend Formel 5.17 berechnet sich der Speedup einer Task-Dekomposition auf
Basis deren Ausfiihrungsdauer, die wiederum als Endzeitpunkt der am spatesten enden-
den Ausfithrung eines Codeblocks (vgl. Formel 5.27) definiert ist. Ob ein Codeblock
den spitesten Endzeitpunkt aller Codeblocke hat, wird jedoch weder allein durch dessen
Mapping noch durch dessen Prioritit definiert, sondern stets auch durch das Mapping
und die Prioritét aller tibrigen Codeblocke. Somit hangt der Fitnessbeitrag eines Gens
zum Kriterium f(x) stets auch von den Werten der K; = 2+ N — 1 iibrigen Gene ab.
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« Hinsichtlich der Inter-Core-Interaktionen f,(x) und des Aufwands f3(x) besteht analog
zum Task-Graphen erneut eine Abhangigkeit zwischen dem Mapping eines Codeblocks
und den K3 < N — 1 Genen, die das Mapping der Codeblécke bestimmen, zu denen
der Graph eine Interaktions- beziehungsweise Aufwandskante definiert. Die Gene des
zweiten Chromosoms sind hingegen irrelevant fir die Kriterien f,(x) und f3(x), da die
Ausfithrungsreihenfolge der Codeblocke fiir die Bewertung der Inter-Core-Interaktionen

und des Implementierungsaufwands nicht maf3geblich ist.

Somit kann bei der Optimierung auf Taskebene die epistatische Gen-Interaktion je nach Graph
und Bewertungskriterium alle Gene des Genotyps respektive des ersten Chromosoms umfassen,
was die bereits in Abschnitt 5.6.2 dargestellten Konsequenzen fiir den Algorithmus hat.

Da bei der zuvor definierten Genotyp-Reprasentation mehrere Priorititenordnungen auf
eine identische Ausfiihrungsreihenfolge abgebildet werden konnen, gilt dariiber hinaus die in
Abschnitt 5.6.1 geforderte Redundanzfreiheit nicht. Allerdings geniigt die Représentation der
Forderung nach Legalitit und Vollstandigkeit, da jeder Genotyp in einen geeigneten oder unge-
eigneten Schedule transformiert werden kann und sich jeder beliebige Schedule als Kombinati-
on eines Codeblock-Mappings und einer Prioritdtenordnung abbilden lasst. Die Lamarcksche
Eigenschaft wird wiederum nur eingeschrankt erfiillt, da der Phinotyp mittels zweier Chro-
mosomen determiniert wird. Als Konsequenz ist beispielsweise die Semantik einer Codeblock-
Prioritét von dessen Mapping abhéngig, so dass ein Codeblock mit identischer Prioritdt in Ab-
héngigkeit von seinem Mapping entweder den Abschluss der Task auf Core ¢; € C oder den
Anfang der Task auf Core ¢; € C mit ¢; # c; bildet. Folglich ist auch die Kausalitit der Genotypen
beim Codeblock-Scheduling geringer ausgeprigt als beim Task-Mapping, da zum Beispiel ein
anderes Mapping eines einzelnen Codeblocks bei einer unveranderten Priorititenordnung zu
einem grundlegend anderen Schedule fithren kann.

Genetische Operatoren

Da der Genotyp des Codeblock-Schedulings aus zwei Chromosomen unterschiedlicher Kodie-
rung besteht, ist fiir jedes Chromosom eine spezifische Vorgehensweise bei der Reproduktion
erforderlich. Die Kodierung des ersten Chromosoms ist identisch mit dem Genotyp des Task-
Mappings, so dass auch der Crossover-Operator geméf3 der Beschreibung in Abschnitt 5.6.2
definiert ist. Im Fall der Permutationskodierung hingegen ist der Crossover-Operator zwar
ebenfalls ein Ein-Punkt-Crossover, allerdings kann ein einfacher Crossover dazu fiihren, dass
das resultierende Chromosom keine Permutation mehr abbildet, sondern Codeblock-Indizes
mehrfach enthilt. Aus diesem Grund wird der Permutations-Crossover nach [139] angewandt,
indem zunichst alle Gene des ersten Elternchromosoms bis zur Crossover-Position kopiert
werden. Danach werden, wie in Abbildung 5.27 dargestellt, in der Reihenfolge der Permutati-
on nacheinander alle Gene des zweiten Elternchromosoms angehéngt, die nicht Bestandteil
der Genfolge waren, die vom ersten Elternchromosom kopiert wurde. Auf diese Weise wird
sichergestellt, dass beide resultierenden Chromosomen wieder eine Permutation darstellen.
Der Mutationsoperator fiir das wertekodierte erste Chromosom ist wiederum in identischer
Weise implementiert wie beim Task-Mapping. Um die Permutationseigenschaft zu wahren, darf
beim zweiten Chromosom hingegen fiir ein Gen nicht zufillig ein anderer Wert gesetzt werden.
Stattdessen werden entsprechend Abbildung 5.27 die Werte zweier zufillig ausgewéhlter Gene
im Chromosom miteinander vertauscht [139]. Die Mutation ist dabei wie folgt implementiert:
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Abbildung 5.27: Crossover und Mutation bei Permutationskodierung (nach [159])

Jeder Genindex wird mit der Wahrscheinlichkeit p,, in eine Indexliste aufgenommen, die an-
schlieflend zufillig permutiert wird. Nun werden im Chromosom die Werte von jeweils zwei in
der permutierten Auswahl aufeinanderfolgenden Indizes vertauscht. So ist sichergestellt, dass
pro Gen maximal ein Tausch stattfindet und die Permutationseigenschaft gewahrt bleibt.

Ableitung und Bewertung des Phéanotyps

Durch die Wahl der direkten Reprasentation gibt es bei der Ableitung des Codeblock-Schedules
aus den per Genotyp vorgegebenen Codeblock-Mappings und -Prioritdten nur noch wenige
Freiheitsgrade. Diese sind allerdings erforderlich, um die Haufigkeit der evolutiondren Gene-
rierung ungeeigneter Ausfiihrungsreihenfolgen, die sich aufgrund von Abhingigkeiten nicht
realisieren lassen, zu reduzieren. Da der abgeleitete Schedule fiir alle im Rahmen der gene-
tischen Optimierung beriicksichtigten Graphen G identisch und valide sein soll, muss eine
problemiibergreifende Festlegung der Ausfithrungsreihenfolge die Vereinigungsmenge aller in
den Graphen G mittels Interaktionskanten definierten Abhangigkeiten beriicksichtigen. Zu die-
sem Zweck sei zunichst die Vereinigungsmenge N; der Codeblocke aller Graphen G definiert;
N3 (G) bezeichne dabei die Menge der Codebldcke eines Graphen G:

N, = J Ny (G) (5.39)
GeG

Weiterhin sei eine Relation Rz € N, x N, definiert; E;(G) bezeichne dabei die Menge der
Interaktionskanten eines Graphen G:

(nbl,nbz) € R EIGeQ:(nbl,nbz) EE,'(G) (5.40)
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Eingabe: Vereinigungsmenge N; der Codeblocke aller Graphen G (Formel 5.39).
Ausgabe: Topologische Sortierung L, der Codeblocke Nj.
begin
L, < N,; L, < &;
Sortiere L, nach absteigender Prioritit entsprechend dem zweiten Chromosom;
while (L, # @) do
fori < Oto|L,|-1do
ny, < Ly [i];
if pred,; (ny) < L, then
L break;

Entferne n;, aus L, und fiige 1, an das Ende der Liste L, an;

Algorithmus 5.2: Topologische Sortierung der Codeblécke Ny, auf Basis der im zweiten Chromosom
definierten Prioritdtenordnung unter Beriicksichtigung globaler oder lokaler Datenabhangigkeiten
pred, respektive pred,

Es besteht also genau dann eine Relation Rg zwischen zwei Codeblocken #y,, 1, € Ny, wenn
es mindestens einen Graphen G € G gibt, der eine Interaktionskante e; = (1, 1p,) zwischen
diesen beiden Codeblécken definiert.

Mittels einer Funktion pred : Ny — P(N,) sei zudem die Menge aller Codebldcke definiert,
von denen ein Codeblock n;, € N direkt oder indirekt datenabhéngig ist; R} bezeichnet dabei
den transitiven Abschluss der Relation Rg:

pred, (np) = {n’b €Ny |(ny.np) € RE} (5.41)
Alternativ dazu sei durch eine Funktion pred;: N, — P(N; ) die Menge aller Codeblocke defi-
niert, von denen ein Codeblock n;, € N, direkt oder indirekt datenabhéngig ist und die durch
das im Genotyp kodierte Mapping dem gleichen CPU-Kern wie n;, zugeordnet sind:

pred, (np) = {n;, e Ny |(n}.15) €RE A fun (1)) = fn (n;,)} (5.42)

Im Rahmen der Generierung eines Schedules auf Basis eines Genotyps gilt es nun zunéchst,
aus der im zweiten Chromosom des Genotyps kodierten Priorititenordnung der Codeblécke
eine zu den in den Graphen G definierten Abhédngigkeiten kompatible Codeblock-Ordnung
abzuleiten. Dabei handelt es sich um das Problem, eine topologische Sortierung der Codeblécke
hinsichtlich der Interaktionskanten der Graphen G unter einer moglichst geringen Abweichung
von der Priorititenordnung vorzunehmen (vgl. Algorithmus 5.2). Eine solche Sortierung exis-
tiert stets, da der Graph per Definition beziiglich aller Kanten und somit insbesondere beziiglich
der Interaktionskanten azyklisch ist. Der Algorithmus generiert dabei zunéchst eine Liste L,
ungeplanter Codebldcke N, die in absteigender Weise entsprechend der im zweiten Chromo-
som definierten Prioritit sortiert wird. Weiterhin wird eine zunachst leere Liste L, geplanter
Codebldcke instanziiert, die zum Schluss der topologischen Sortierung der Codeblocke ent-
spricht. Stets beginnend bei dem Codeblock mit der hochsten Prioritit wird die Liste L, nun
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iterativ nach einem Codeblock n;, durchsucht, der keine lokalen oder globalen Abhéngigkeiten

pred, (n; ) respektive pred, (n;) zu Codeblocken hat, die noch nicht in der Liste L, der bereits

geplanten Codeblocke enthalten sind. Die Ausfiihrung von 7, ist dann nicht von einem noch un-
geplanten Codeblock abhingig und kann somit mittels einer Verschiebung des Codeblocks

von L, nach L, geplant werden. Die iterative Suche wird nun so lange fortgesetzt, bis die Migrati-
on aller Codeblécke von L, nach L, abgeschlossen ist. Auf diese Weise wird gewéhrleistet, dass

jeder Codeblock zum frithestméglichen Zeitpunkt in die resultierende Priorititenordnung L,

tibernommen wird, so dass die urspriingliche Ordnung L, nur soweit modifiziert wird, wie es

aufgrund lokaler respektive globaler Abhédngigkeiten zwingend erforderlich ist. Dabei werden

bei einer topologischen Sortierung unter Beriicksichtigung der Mengen pred g(n;,) die globa-
len direkten und indirekten Abhéngigkeiten eines Codeblocks 7;, beriicksichtigt, wahrend die

Mengen pred,; (#;,) nur die lokalen direkten und indirekten Abhéingigkeiten eines Codeblocks

zu Codebldcken des gleichen CPU-Kerns miteinbeziehen.

Da die Funktion pred,; gegeniiber pred, eine Einschrinkung hinsichtlich der Core-Zuord-
nung definiert, gilt fiir jeden Codeblock n;, € N die Eigenschaft pred, (1, ) ¢ pred,(n). Somit
wird bei einer topologischen Sortierung unter pred,; im Vergleich zu pred stets nur eine Teil-
menge der Abhéngigkeiten berticksichtigt. Dies wiederum fiihrt bei einer Sortierung unter pred,
zu weniger oder maximal gleich vielen korrigierenden Eingriffen in die im zweiten Chromosom
kodierte Prioritdtenordnung wie bei einer Sortierung unter pred . In Abbildung 5.28 wird dies
unter anderem am Beispiel von Core 0 deutlich. Durch den Genotyp wird fiir die Codeblécke
mit den IDs 1, 9 und 12 die Prioritdtenordnung 12,...,1,...,9 vorgegeben. Im Fall globaler
Abhiéngigkeiten ist dem Codeblock 12 allerdings der am niedrigsten priorisierte Codeblock 10
vorzuziehen, da er von diesem im Modell datenabhéngig ist. Somit riickt der Codeblock 12 an
das Ende der topologischen Sortierung, so dass fiir Core 0 die Ausfithrungsreihenfolge 1,9,12
resultiert. Werden hingegen nur lokale Abhéngigkeiten berticksichtigt, ist der Codeblock 12 nur
vom Codeblock 1 indirekt {iber die Codebldcke 5 und 10 oder Codeblock 6 datenabhéngig. So-
mit wird nur der Codeblock 1 vorgezogen und dann entsprechend der Priorititenordnung der
Codeblock 12 vor dem Codeblock 9 eingeplant, woraus sich fiir Core 0 die Reihenfolge 1,12,9
ergibt, die der kodierten Priorititenordnung deutlich dhnlicher ist.

Schliefillich erfordert die vollstaindige Definition des Schedules, die totalen Ordnungen R;
aus der zuvor generierten topologischen Sortierung abzuleiten. Dies erfolgt, indem jeweils nur
die einem CPU-Kern ¢; € C zugeordneten Codeblocke entsprechend ihrer Sortierung in ei-
ne totale Ordnung R; iibernommen werden. Der Prozess der Ableitung des Schedules ist in
Abbildung 5.28 jeweils fiir eine topologische Sortierung unter globalen Abhangigkeiten pred,
und unter lokalen Abhingigkeiten pred; dargestellt. Abbildung 5.29 zeigt zudem die entspre-
chend dieser Schedules resultierende Parametrierung eines Graphen mit spezifisch ausgeprag-
ten Codeblock-Laufzeiten als Gantt-Diagramm. Generell werden bei der Parametrierung eines
Graphen G; € G durch einen Schedule Codeblécke, die nicht Bestandteil von G; sind, ignoriert.

In einem letzten Schritt erfolgt die Bewertung der durch den abgeleiteten Schedule para-
metrierten Graphen G unter den in Abschnitt 5.5.1 definierten Metriken. Auch hier ist ein
angemessener Umgang mit ungeeigneten Losungen gefordert: Bei der Beriicksichtigung aus-
schliefilich lokaler Abhangigkeiten konnen entsprechend dem in Abbildung 5.30 dargestellten
Beispiel ungiiltige Schedules mit Zyklen aus Datenfluss- und Kontrollflusskanten entstehen, die
somit die geforderte Azyklik des Modells des Codeblock-Graphen verletzen: Die Codeblocke 2
und 6 sind unterschiedlichen Kernen zugeordnet, so dass deren Datenabhéngigkeit im Fall
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h Modell

/

Genotyp
0 1 2 B 4 5 6 7 8 9 10 11 12 13
Mapping; (1 lol2laf3lolalal2]o0l2]2]0]3]
prioritatenordnung: (2N I ICHIEN I I EY I EY RN ENIENER

Topologische Sortierung unter globalen Abhéangigkeiten pred,

prioritatencrnung: [N IEEH IS I IERIEN EW SN IER E PR IR IR ETY
-
Sorterung: (21317 0l1l6lusls]ulalalolioln]

Topologische Sortierung unter lokalen Abhangigkeiten pred,

prioritatenorcnune; 2 IEC] NENH RN NESN NN NEW EEN NER ECH VR IR IER BT
W
Sorterune; 216 ]3 7 0l lnlslslulals]olo]

Schedules
1 3 2 13 1 6 2 13
9 7 5 4 12 3 5 4
12 0 11 9 7 11
6 8 0 8
10 10
Schedule unter globalen Abhangigkeiten Schedule unter lokalen Abhangigkeiten

Abbildung 5.28: Alternativen der Ableitung der Schedules von Codebldcken aus einem Genotyp
unter Berticksichtigung der Datenfllsse eines ausgepragten Modells
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Abbildung 5.29: Gantt-Diagramme des in Abbildung 5.28 dargestellten Modells bei einer den
abgeleiteten Schedules entsprechenden Parametrierung
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Genotyp
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Abbildung 5.30: Konflikt in der Ausfiihrungsreihenfolge bei einer Ableitung des Schedules unter
lokalen Abhangigkeiten

lokaler Abhéngigkeiten nicht beriicksichtigt wird. Das Gleiche gilt fiir die Codeblocke 3 und 8.
Somit werden alle vier Codeblécke entsprechend ihrer Prioritét geplant, woraus sich allerdings
der in der Abbildung dargestellte Konflikt ergibt, der zu einem ungiiltigen Schedule fiihrt. Bei
einer Korrektur der Priorititenordnung unter Beriicksichtigung globaler Abhéngigkeiten kann
dies hingegen nicht passieren, da ein Codeblock erst nach allen Codeblocken, zu denen er
datenabhingig ist, eingeplant wird. Zusammenfassend gilt somit:

« Die Ableitung eines Schedules unter Beriicksichtigung globaler direkter und indirekter
Abhingigkeiten pred, nimmt unter keinen Umstdnden weniger Korrekturen in der durch
den Genotyp definierte Priorititenordnung vor als eine Ableitung unter lokalen Abhén-
gigkeiten pred, , erzeugt aber stets einen giiltigen Schedule.

« Die Ableitung eines Schedules unter Beriicksichtigung lokaler direkten und indirekter
Abhingigkeiten pred; nimmt unter keinen Umstinden mehr Korrekturen in der durch
den Genotyp definierte Priorititenordnung vor als eine Ableitung unter globalen Abhin-
gigkeiten pred, , kann allerdings einen ungiiltigen Schedule erzeugen.

Um die Randbedingung der Azyklik in der Evolution abzubilden, werden Individuen der Popu-
lation, die einen Zyklus aufweisen, analog zum Task-Mapping mit der im jeweiligen Datentyp

maximal méglichen Strafe belegt. Als Konsequenz wird ein zyklischer Schedule, der auch be-
ziiglich der iibrigen Kriterien eine suboptimale Fitness aufweist, mit hoher Wahrscheinlichkeit
durch den Selektor eliminiert. Im Fall einer guten Bewertung beziiglich den Metriken f, oder f;

besteht hingegen die Chance, dass auch eine ungeeignete Losung in der Population verbleibt.
Dies ist auch gewtiinscht, da durch eine Mutation im Mapping oder in der Prioritdtenordnung
die Moglichkeit zur Entwicklung in einen azyklischen Schedule besteht.
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5.7 Ableitung der Implementierung

Waurde eine Pareto-optimale Alternative der Firmware-Parallelisierung auf System- oder Task-
ebene gewdhlt, ist diese in eine entsprechende Implementierung zu iiberfithren. Diesen Prozess
beschreiben die nachfolgenden Abschnitte zunichst separat fiir die System- und die Taskebene
und definieren im Anschluss daran ein ganzheitliches Vorgehen zur kombinierten Anwendung
der zuvor beschriebenen Methode.

5.7.1 Parallelisierung auf Systemebene

Da auf Systemebene entsprechend Definition 6 bereits ein Multitasking-System modelliert wird,
sind umfangreiche Restrukturierungen des Codes in der Regel nicht erforderlich. Stattdessen
besteht der erste Schritt einer Realisierung in der Definition der statischen Task-Affinitdten
entsprechend dem zur Implementierung ausgewahlten Mapping. Fiir VxWorks beispielsweise
erfolgt dies mittels der Systemroutine taskCpuAffinitySet () [187]. Weiterhin miissen die
Interrupts des Systems den CPU-Kernen entsprechend dem definierten Mapping zugewiesen
werden. Im Fall von VxWorks wird diese Zuordnung mittels einer Konfiguration des Board
Support Package (BSP) realisiert. Bei jedem Boot-Vorgang wird nun das Mapping der Inter-
rupts aus dem BSP ausgelesen und im Interrupt-Controller (I/O-APIC) ein Routing an den
entsprechenden Core konfiguriert [187]. In einem letzten Schritt sind nun die durch das Modell
pradizierten Aufwiande zur Implementierung multilateraler Synchronisationen beim Zugrift
auf gemeinsame Ressourcen zu leisten, um eine zuverlissige Ausfithrung des parallelen Task-
Systems zu gewdéhrleisten.

5.7.2 Parallelisierung auf Taskebene

Die Implementierung einer Parallelisierung auf Taskebene ldsst sich in eine Reihe von Schritten
gliedern, die in der vorgegebenen Reihenfolge durchzufithren sind:

1. Zunéchst muss eine Refaktorierung (Refactoring) [55] der Variablennutzung alle Abhén-
gigkeiten eliminieren, die einer Restrukturierung des Codes entsprechend dem durch
den parametrierten Codeblock-Graphen definierten Schedule S im Weg stehen. Da alle
dem Problem inhdrenten Abhingigkeiten bei der Definition des Schedules beriicksichtigt
wurden, handelt es sich hierbei ausschliefilich um solche, die sich mittels einer Refakto-
rierung auflosen lassen.

2. Es miissen genau die multilateralen Synchronisationen bei der Nutzung gemeinsamer
Ressourcen implementiert werden, die im Rahmen der Aufwandsbewertung einer Task-
Dekomposition als erforderlich identifiziert wurden.

3. Nun miissen die Tasks t; € T, instanziiert und per Affinitét statisch an den jeweiligen
Kern gebunden werden, wobei deren Prioritdt in Anlehnung an die der urspriinglichen
Task t gewdhlt werden sollte. Des Weiteren ist pro Task t; € T; eine eigene Funktion
zu definieren, welche deren Eintrittspunkt darstellt. Nun kann geméfl dem im Graphen
definierten Mapping eine Migration der Codeblocke Ny, der Task ¢ in die zuvor definier-
ten Funktionen erfolgen, wobei im Fall parallelisierter Schleifen mehrfache Kopien der
entsprechenden Codebldcke anzulegen sind. Die Reihenfolge der Codeblocke wird dabei
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durch die im parametrierten Graphen definierten Kontrollflusskanten vorgegeben. Beson-
dere Aufmerksambkeit ist generell den Codebldcken zu widmen, die in keinem der model-
lierten Codeblock-Graphen enthalten und somit im Schedule S nicht beriicksichtigt sind.
Dies lasst mehrere Schlussfolgerungen zu: Werden die entsprechenden Anweisungen nur

in den beriicksichtigten Lastprofilen nicht durchlaufen, sind aber generell relevant, so

miissen diese trotzdem migriert werden, um die Aquivalenz der Funktionalitit zwischen

der urspriinglichen Task t und den Tasks T, sicherzustellen. Die Zuordnung dieser Code-
blocke zu den Tasks T,; kann dann nach dem Ermessen des Entwicklers erfolgen. Dies

beeinflusst zwar die Charakteristik der Task-Dekomposition, allerdings nicht unter den

zur Optimierung ausgewéhlten Lastprofilen. Es besteht allerdings auch die Moglichkeit,
dass die Codeblocke unter keinen in der Realitét relevanten Systemumgebungen durch-
laufen werden oder dass es sich um generell nicht erreichbaren Code (Dead Code) [123]

handelt. Kann diese Vermutung nach kritischer Priifung aufrechterhalten werden, ist ei-
ne Migration dieser Codeblocke nicht erforderlich und der Umfang der resultierenden

Tasks kann um nicht mehr benétigten Code reduziert werden.

. Esist daraufzu achten, dass bei der Restrukturierung des Codes alle Kontrollabhingigkei-
ten beibehalten werden, indem zu einer Schleifen- oder Verzweigungskondition kontroll-
abhingige Codeblocke nach wie vor in Abhéngigkeit von der Auswertung dieser Konditi-
on ausgefiithrt werden. Die im Graphen zu den Codeblocken annotierten Verzweigungs-
und Schleifenbezeichner unterstiitzen diesen Prozess insofern, als sie explizit auf die Kon-
trollabhangigkeiten eines Codeblocks hinweisen. Im Rahmen der Restrukturierung ist
dabei gegebenenfalls eine umfangreiche Refaktorierung der Konditionen von Schleifen
und Verzweigungen erforderlich, wie Abbildung 5.31 exemplarisch zeigt.

. In einem weiteren Schritt ist die unilaterale Synchronisation der resultierenden Tasks T
bei Datenabhéngigkeiten zu implementieren. Entsprechende Mittel wie beispielsweise
Semaphore, Ereignisse oder Nachrichten werden durch das Betriebssystem bereitgestellt.

. Sei T; das urspriingliche Task-System, T, das aus der Dekomposition einer Task t € T
resultierende Task-System und T, ¢ T, die aus der Dekomposition von t resultierende
Task-Menge. Dann ist mittels entsprechender Mafinahmen die echt parallele Ausfiihr-
barkeit fiir alle Task-Paare (t;,t;) mit t; € Ty, T, und t; € Ty sicherzustellen, fiir die gilt:
fm(ti) = fu(t) # fu(t;). In diesem Fall wurden t; und ¢ vor der Dekomposition auf
dem gleichen CPU-Kern und somit quasiparallel ausgefiihrt, wihrend ¢; und ¢; danach
unterschiedlichen CPU-Kernen zugeordnet sind und somit potentiell echt parallel laufen.

5.7.3 Kombinierte Anwendung der Methode

Nachdem zuvor die Realisierung einer parallelen Implementierung sowohl auf System- als auch
auf Taskebene umfassend beschrieben wurde, gilt es nun, eine kombinierte Vorgehensweise
zur ganzheitlichen Parallelisierung einer Multitasking-Firmware mittels der zuvor entwickelten
Methode zu definieren. Das entsprechende mehrstufige Vorgehen stellt Abbildung 5.32 dar.
Zunichst sollte eine Modellierung des kompletten Systems als Task-Graph durchgefiihrt
werden, ohne dabei bereits Alternativen der Task-Verteilung zu evaluieren. Stattdessen kann
eine detaillierte Analyse der generierten Modelle in einem ersten Schritt der Optimierung des
bestehenden Systems dienen. Dabei ist der Fokus auf folgende Faktoren zu legen:
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Urspriingliche Task t Codeblock-Schedule S Task-Dekomposition T,

if (cond) {
CB1;
CB2;
}
else {
CB3;
CB4;
}

for (i=0; i<=3; i++) {
CB1;
}

for (i=0; i<=3; i++) {
if (cond)
CB1;
else
CB2;

: =

if (cond) {
for (i=0; i<=1; i++)
CBl;
}
else {
for (Jj=0; j<=1; i++)
CB2;

=)

CB1
CB2
CB4

CB1#it0
CB1#it2
CB1#it3

CB2#it1

CB1#it0
CB2#it0

- CB1#itl
}

Abbildung 5.31: Beispiele fiir die Refaktorierung von Konditionen von Schleifen, Verzweigungen

und Schachtelungen derselben
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if (cond) {
CB1;
CB2; }
}
else {
CB4;
}

if (!cond) {
CB3;

for (i=0; i<=3; i++) { i=1;
if (i 1= 1)
CB1l;

i=1; for (i=0; i<=3; i++){

if (!cond) if (1 !=1) {
CB2; if (cond)
CB1;
else
CB2;
}
}

if (cond) { j=1;

for (i=0; i<=1; i++)
CB1l;
}
else {
j=0;
CB2;
}

if (!cond)
CB2;



5.7 Ableitung der Implementierung

Modellierung auf
Systemebene

Optimierungs-
potential?

~ Firmware-
- Optimierung

Exploration der
Task-Verteilungen

Modellierung Exploration der Task- Implementierung einer
auf Taskebene Dekompositionen Task-Dekomposition

Implementierung
einer Task-Verteilung

nein
eq Leistungssteigerung

Lastverteilung
ausreichend?

Leistung
ausreichend?

Abbildung 5.32: UML-Aktivitdatsdiagramm eines ganzheitlichen Vorgehens bei der Anwendung der
in der vorliegenden Arbeit entwickelten Methode

o Ist der Lastanteil einzelner Tasks signifikant hoher als dies der jeweilige Anwendungsfall
vermuten ldsst, so kann dies einen Hinweis auf Phasen des aktiven Wartens, unnétige
Berechnungen oder ein False Sharing [23] von Cache-Lines liefern. In diesem Fall sollte
der entsprechende Code kritisch gepriift und gegebenenfalls iiberarbeitet werden.

« Fallen bestimmte Task-Gruppen durch einen hohen Grad an Interaktionen auf, so ist
dies ein Hinweis auf zahlreiche Abhéngigkeiten und Synchronisationen in der Ausfiih-
rung dieser Tasks. In diesem Fall sollte eine Adaption der Firmware-Architektur mit dem
Ziel erwogen werden, diese Tasks weitestgehend unabhéngig voneinander auszufiihren,
indem Synchronisationen mit den tibrigen Tasks nur zu ausgewahlten Zeitpunkten statt-
finden und Zugriffe auf nicht exklusiv genutzte Ressourcen reduziert werden.

« Wird eine Interaktion, wie beispielsweise ein spezifisches Semaphor, durch eine Vielzahl
von Tasks genutzt, so kann dies ein Hinweis auf eine zu hohe Lock-Granularitit im System
sein, die wiederum oft einen Flaschenhals fiir die Systemperformanz bildet. Untermauert
eine entsprechende Inspektion des Quellcodes diese Vermutung, so sollte diese multila-
terale Synchronisation durch mehrere Locks geringerer Granularitit ersetzt werden, um
Wartezeiten im System zu reduzieren. Zu vermeiden ist allerdings auch eine zu geringe
Lock-Granularitit, um den Synchronisations-Overhead und das Risiko von Deadlocks
zu reduzieren [64].
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Kapitel 5: Entwicklung einer Methode zur Firmware-Parallelisierung

Waurde das System entsprechend den jeweiligen Moglichkeiten optimiert, sind erneute Sys-
temanalysen erforderlich, um das weitere Vorgehen zu bestimmen. Zunéchst ist eine weitere
Modellierung auf Systemebene und eine anschlieflende Exploration der Pareto-Optima fiir die
durch die Zielarchitektur vorgegebene Anzahl an CPU-Kernen durchzufithren. Zeichnet sich
hier selbst das Task-Mapping mit der besten Lastverteilung durch diesbeziiglich schlechte Fit-
nesswerte aus, sollte unter Beriicksichtigung der in Abschnitt 3.1.2 definierten Kriterien eine
Task im System identifiziert werden, die aufgrund ihres Lastanteils fiir eine Dekomposition
besonders geeignet ist. Fiir diese ist nun eine Modellierung auf Taskebene in Verbindung mit
einer Exploration der Pareto-optimalen Dekompositionen durchzufiihren. Abschlieflend ist
eines dieser Pareto-Optima auszuwihlen und als Task-Menge T, zu implementieren, wobei
jedem CPU-Kern maximal eine Task t; € T, zugeordnet wird.

SchlieSlich gilt es, das nun vorliegende Task-System in geeigneter Weise auf die CPU-Kerne
der Zielarchitektur zu verteilen. Wurde eine Task-Dekomposition durchgefiihrt, so hat diese
die Systemcharakteristik hinsichtlich der Lastanteile und Interaktionen von Tasks signifikant
beeinflusst, so dass zunichst eine erneute Modellierung auf Systemebene durchzufiihren ist. Bei
der Exploration muss nun verhindert werden, dass mehrere Tasks t; einer Dekomposition Ty
dem gleichen CPU-Kern zugeordnet werden. Diese Bedingung ist entsprechend der Beschrei-
bung in Abschnitt 5.6.2 vor der automatisierten Exploration des Entwurfsraums durch den
genetischen Algorithmus zu formalisieren. Die Pareto-Optima der Task-Verteilung des neuen
Systems sollten nun aufgrund der zu erwartenden reduzierten durchschnittlichen Task-Granu-
laritdt Lésungen mit einer zufriedenstellenden Lastverteilung beinhalten, von denen nun eine
implementiert werden kann. Ist die beste erzielte Lastverteilung hingegen erneut suboptimal,
sollte die Dekomposition weiterer Tasks in Betracht gezogen werden.

In Abschnitt 3.1.1 wurde als Nutzungsszenario einer Parallelisierung unter anderem die quan-
titative Leistungssteigerung definiert. Erfolgt nun eine Anpassung der Systemkonfiguration auf
eine der dabei beschriebenen Arten, ist zwingend eine erneute Modellierung vorzunehmen, da
die Systemcharakteristik durch eine derartige Anderung stark beeinflusst wird. Nun gilt es, fiir
dieses Modell des gednderten Systems fiir eine unverdnderte Anzahl an CPU-Kernen erneut
die Pareto-Optima der Task-Verteilung zu bestimmen. Da bereits bei der Implementierung
des ersten Task-Mappings gegebenenfalls zahlreiche Aufwande fiir multilaterale Synchronisa-
tionen geleistet wurden und diese nun vor der Optimierung aus dem Modell entfernt werden
(vgl. Abschnitt 5.6.1), sind diesmal deutlich geringere Aufwandsbewertungen der Losungen zu
erwarten. Dabei konnen sich allerdings zuvor geleistete Aufwinde zur Sicherstellung der echt
parallelen Ausfiihrbarkeit als tiberfliissig erweisen, wenn die nun echt parallel ausfithrbaren
Tasks durch das resultierende Mapping wieder dem gleichen CPU-Kern zugeordnet werden.

144



Kapitel 6
Fallstudie

In den vorhergehenden Kapiteln wurde eine Methode zur modellbasierten Exploration und
Evaluation paralleler Firmware-Architekturen beschrieben, deren Konzeption durch die im
Bereich der Automatisierungstechnik gegebenen Rahmenbedingungen motiviert ist. Eine Fall-
studie soll nun am Beispiel typischer Problemstellungen die jeweilige Vorgehensweise beim
Einsatz der Methode darstellen und evaluieren.

6.1 Gegenstand der Fallstudie

Diese Fallstudie hat die Anwendung der in der vorliegenden Arbeit entwickelten Methode zur
Firmware-Parallelisierung in Form der in Abschnitt 5.3 beschriebenen EEEPA-Implementie-
rung auf eine konkrete Automatisierungs-Firmware der Firma Bosch Rexroth zum Gegenstand™.
Bei der Firmware der CNC-Plattform Rexroth IndraMotion MTX handelt es sich um ein Multi-
tasking-System auf Basis des Echtzeitbetriebssystems VxWorks 6.7 der Firma Wind River. Daher
wurde zum Profiling im Rahmen der Fallstudie der in Abschnitt 5.3.2 beschriebene Wind River
System Viewer 3.2 genutzt. Die Anzahl der von der Firmware instanziierten Tasks ist dabei von
der jeweiligen Konfiguration der Steuerung, wie beispielsweise der Anzahl der gemeinsam inter-
polierenden Achsverbiinde und der Anzahl der SPS-Anwenderprogramme, abhiangig. In den
im Rahmen der Fallstudie betrachteten Lastprofilen in Form typischer Einsatzszenarien der
Firmware (vgl. Tabelle 6.2) waren dies zwischen 63 und 78 Tasks, die sich den in Abschnitt 2.3.2
fiir eine numerische Steuerung definierten Funktionsbereichen zuordnen lassen. In der vorlie-
genden Version der Firmware war bereits eine Parallelisierung fiir zwei CPU-Kerne realisiert.

Die Hardware-Plattform, fiir die im Rahmen dieser Fallstudie parallele Firmware-Designs
evaluiert werden sollen, ist die in Abbildung 6.1 dargestellte Automatisierungssteuerung Indra-
Control L85 von Rexroth, die iiber einen Dual-Core-Prozessor vom Typ Intel Core 2 Duo und
1 Gigabyte SDRAM verfiigt. Bei dieser Fallstudie wurde der in Abschnitt 5.4.5 begriindeten
Empfehlung, das Profiling bereits auf der Zielplattform der Firmware durchzufiihren, gefolgt.
Zu diesem Zweck standen 188 Megabyte des Arbeitsspeichers zur Verfiigung.

4Ohne die Verstindlichkeit oder die Aussagekraft der nachfolgenden Beschreibungen zu beeintrichtigen, wird im
Rahmen der Fallstudie auf die Beschreibung implementierungstechnischer Details verzichtet, um die Eigentumsrechte
von Bosch Rexroth am Quellcode der Firmware zu wahren.
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Abbildung 6.1: Automatisierungssteuerung Rexroth IndraControl L85 (Bild: © Bosch Rexroth AG 2014)

6.2 Einsatz der EEEPA-Toolchain

6.2.1 Parametrierung und Konfiguration

Im Rahmen der Methodenbeschreibung in Kapitel 5 wurden beziiglich zahlreicher Aspekte
stets alternative Moglichkeiten der Konfiguration beschrieben, die ein auf den jeweiligen An-
wendungsfall zugeschnittenes Vorgehen mittels einer entsprechenden Parametrierung der Tool-
chain ermoglichen. Die in dieser Fallstudie gewahlten Parameter zeigt Tabelle 6.1. So wurde
bei der Gewichtung der Interaktionskanten die kumulative Methode gewiéhlt, da eine Analyse
der auf Basis der Profiling-Daten generierten Firmware-Modelle gezeigt hatte, dass die Firm-
ware hier keine Messages mit einem Payload von mehr als 4125 Byte nutzte. Auf der Hardware-
Plattform IndraControl L85 durchgefiihrte Benchmarks hatten jedoch bei diesem maximalen
Message-Payload zwischen den modellierten Interaktionsmechanismen keine signifikanten Un-
terschiede beziiglich des Overheads einer Abwicklung tiber Kerngrenzen ergeben. Aus diesem
Grund wurde auf eine interaktionsspezifische Gewichtung verzichtet.

Zur Aggregation der Metriken mehrerer Graphen wurde das in Formel 5.34 definierte Maxi-
mum gewéhlt, da bei der Evaluation paralleler Alternativen der vorliegenden Automatisierungs-
Firmware die minimale Leistung, die unter den betrachteten Lastprofilen erzielt werden wiirde,
im Fokus stand. Eine Aggregation auf Basis des arithmetischen Mittels (Formel 5.33) konnte
hingegen infolge von Kompensationseffekten zwischen den Bewertungen der Lastprofile pa-
rallele Alternativen vorschlagen, die unter manchen der ausgewahlten Lastprofile eine fiir den
jeweiligen Anwendungsfall respektive Kunden inakzeptable Performanz aufweisen wiirden.

Bei der genetischen Optimierung wurde von der Moglichkeit der PISA-Schnittstelle Ge-
brauch gemacht, die Gréfle der Initialpopulation mit 100 Individuen unabhangig von der spite-
ren Populationsgrofle zu wihlen, um die Exploration des Entwurfsraums mit moglichst diversi-
taren Individuen zu starten. Der Wahl der Crossover- und Mutationswahrscheinlichkeit gingen
zundchst umfangreiche Analysen zahlreicher Optimierungen mit diversen Parametrierungen
voraus. Zudem wurde die Arbeit von Schaffer et al. [155] beriicksichtigt, in der eine Crossover-
Wahrscheinlichkeit zwischen 0,75 und 0,95 sowie eine Mutationswahrscheinlichkeit zwischen
0,005 und 0,01 als besonders geeignet bewertet wurde.
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Parameter Wert Referenz
T Direkte Interaktionen Events Abschnitt 5.4.5
T Indirekte Interaktionen Semaphore, Messages | Abschnitt 5.4.5
T Gewicht indirekter Interaktionen normalisiert Formel 5.6
T Metrik der Lastverteilung Spannweite Formel 5.2
t Gewichtung Interaktionskanten kumulativ Formel 5.8
t Parallelisierungsaufwande nicht bericksichtigt Abschnitt 5.4.1/5.5.1
t,% | Aggregation der Graph-Metriken Maximum Formel 5.34
¥ Codeblock-Abhangigkeiten global Abschnitt 5.6.3
t,% | GrofBe der Initialpopulation 100 Individuen Abschnitt 5.3.4
1,% | Anzahl der selektierten Eltern 20 Individuen Abschnitt 5.3.4
t,% | Anzahl der Nachkommen 20 Individuen Abschnitt 5.3.4
t,% | Crossover-Wahrscheinlichkeit 0,75 Abschnitt 5.6.2/5.6.3
t,¥ | Mutationswahrscheinlichkeit 0,01 Abschnitt 5.6.2/5.6.3
t,% | Selektor SPEA2 Abschnitt 6.2.1
t,% | Terminierende Generationenzahl 10000 (1) / 1000 () Abschnitt 5.6.1

Tabelle 6.1: Parametrierung der Toolchain im Rahmen der Fallstudie bei der Modellierung auf
Systemebene (1) und auf Taskebene (%)

Als Selektor fiir die genetische Optimierung wurde der Algorithmus SPEA2 [195] gewahlt,
der eine Weiterentwicklung des SPEA (Strength Pareto Evolutionary Algorithm) [196] darstellt.
Zur Selektion setzt dieser bindre Turniere ein, bei denen wiederholt je zwei Individuen zufallig
ausgewdhlt werden und das jeweils geeignetere in die Menge der Elternindividuen ibernommen
wird, bis deren zuvor definierter Umfang erreicht ist [194]. Die Eignung der Individuen X wird
dabei mittels folgender Faktoren bewertet:

o Die Relation der multikriteriellen Fitness eines Individuums x € X zu der Fitness der
tibrigen Individuen X \ {x} wird bei der Selektion in Form von zwei Faktoren beriick-
sichtigt: Die Anzahl der Individuen X,; c X, von denen x dominiert wird (Dominance
Rank) und die Anzahl der Individuen X/, ¢ X, die von x dominiert werden (Dominance
Count).

o Um eine ausreichende Diversitit der durch den Algorithmus explorierten Pareto-Optima
sicherzustellen, wird dariiber hinaus bei der Selektion die Individuendichte im Umfeld
eines Individuums beriicksichtigt. Dazu wird die Fitness eines Individuums um den
reziproken Wert eines mittels eines k-NN-Algorithmus (k-Nearest-Neighbor) berechneten
Distanzwerts reduziert.

Ein weiteres wesentliches Merkmal des SPEA2 stellt die Verwaltung eines Individuenarchivs
konstanter Grofle dar. Dieses wird wahrend der kompletten Laufzeit des Algorithmus als ex-
terner Individuenspeicher mitgefiihrt, wobei Individuen dieses Archivs auch als Eltern der
néchsten Generation ausgewdhlt werden kénnen. Das Archiv selbst wird in jeder Generation
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Maschine Bearbeitung Interpolationstakt | SPS-Zykluszeit
L 5-Achs-Frasmaschine Frasen 2ms 3ms
L, 5-Achs-Frasmaschine Frasen 1ms 3ms
L3 Rundtaktmaschine u.a. Bohren, Frasen 2ms 4ms
Ly Rundtaktmaschine u.a. Bohren, Frasen 2ms 8ms
Ls Rundtaktmaschine u.a. Bohren, Frasen 4ms 8ms
Le Laser-/Stanzmaschine Laserschneiden 1ms 4ms
Ly Laser-/Stanzmaschine Blechstanzen 1ms 4ms
Lg Laser-/Stanzmaschine Blechstanzen 2ms 4ms

Tabelle 6.2: Lastprofile der Parallelisierung auf Systemebene

aktualisiert, indem nach jeder Reproduktion zunichst alle nichtdominierten Individuen aus
der Vereinigungsmenge des bisherigen Archivs und der neuen Generation iibernommen wer-
den. Dies kann in folgenden Konstellationen resultieren: Ist die maximale Grofie des Archivs
noch nicht erreicht, werden zusatzlich auch dominierte Individuen in das Archiv {ibernommen,
wobei eine Priorisierung entsprechend der zuvor definierten Werte des Dominance Rank und
Dominance Count erfolgt. Ist die maximale Grofle des Archivs hingegen iiberschritten, wird
iterativ das Individuum mit der geringsten k-NN-Bewertung aus dem Archiv entfernt, bis die
erforderliche Archivgrofie erreicht ist. Auf diese Weise wird die Diversitét des Archivs erhoht.

Zur Terminierung des genetischen Algorithmus wurde in dieser Fallstudie eine absolute Gren-
ze von 10 000 Generationen auf Systemebene und 1000 Generationen auf Taskebene gewihlt,
um eine bessere Vergleichbarkeit der jeweils erzielten Ergebnisse zu ermdglichen.

6.2.2 Modellierung und Optimierung auf Systemebene

Bei der Exploration und Evaluation von Parallelisierungsalternativen auf Systemebene wur-
den Firmware-Modelle fiir acht représentative Lastprofile mit der in Tabelle 6.1 dargestellten
Parametrierung generiert; eine Ubersicht liefert Tabelle 6.2. Diese Lastprofile umfassen drei
Werkzeugmaschinen mit jeweils spezifischen Bearbeitungsformen und typischen Konfiguratio-
nen des Interpolationstakts und der SPS-Zykluszeit:

o Frismaschinen zur Bearbeitung von Freiformflachen verarbeiten gemafl Abschnitt 3.1.2
meist komplexe NC-Programme und besitzen als Konsequenz eine hohe Auslastung im
Bereich der Satzvorbereitung. Dariiber hinaus fithren berechnungsintensive Achstransfor-
mationen und der fiir die Erzielung einer hohen Oberflichengiite erforderliche geringe
Interpolationstakt zu einer hohen Systemlast im Interpolator.

 Rundtaktmaschinen steuern eine Vielzahl an Achsen, die sich auf die einzelnen Bearbei-
tungsstationen der Maschine verteilen. Da in jedem Takt eine Sollwertvorgabe pro Achse
zu berechnen ist, besitzt die Steuerung einer derartigen Maschine eine hohe Last seitens
des Interpolators. Eine hohe Auslastung weist dariiber hinaus in der Regel die integrier-
te SPS auf, da diese die Anpasssteuerung fiir die parallelen Bearbeitungsvorgénge aller
Stationen realisiert.
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Abbildung 6.2: Qualitative Visualisierung des Task-Graphen des Lastprofils L3 durch die Software
yEd[191]. Zugunsten einer besseren Ubersichtlichkeit werden Interaktionskanten mit wenigerals 1000
Interaktionen und Task-Knoten, deren inzidente Interaktionskanten weniger als 1000 Interaktionen
aufweisen, nicht dargestellt.

o Laser-/Stanzmaschinen miissen meist mit einem sehr geringen Interpolationstakt betrie-
ben werden, um trotz der geforderten schnellen Verfahrbewegungen eine hohe Kon-
turtreue realisieren zu kénnen. Diese hochfrequente Ausfithrung generiert sowohl im
Interpolator als auch in den Kommunikations-Tasks, welche die Sollwertvorgaben an den
Feldbus-Controller {ibergeben, eine hohe Systemlast.

Somit hat die vorliegende Fallstudie besonders anspruchsvolle Anwendungsfille einer CNC
zum Gegenstand, da bei diesen aufgrund der entsprechend hohen Performanzanforderungen
eine Parallelisierung fiir Multicore-Prozessoren den grofiten Nutzen verspricht.

Die auf der Plattform IndraControl L85 fiir das Profiling verfiigbaren 188 Megabyte SDRAM
ermdglichten je nach Lastprofil Aufzeichnungen mit einer Dauer zwischen 11,59 s (L,) und
23,81s (Lg), wobei jeweils zwischen 5,15 Millionen (Lg) und 11,71 Millionen (L,) Firmware-Er-
eignisse aufgezeichnet wurden. Bei den betrachteten Maschinen lag dabei die zur Abdeckung
des typischen Firmware-Verhaltens mafgebliche maximale Periodendauer zyklisch durchge-
fithrter Bearbeitungen meist im Bereich weniger Sekunden und war damit deutlich kleiner als
die Aufzeichnungsdauer. Zu jeder der unter den zuvor dargestellten Lastprofilen gewonnenen
Laufzeitaufzeichnungen wurde nun durch die EEEPA-Toolchain ein separates Modell in Form
eines Task-Graphen extrahiert. Abbildung 6.2 stellt exemplarisch den Graphen des Szenarios L;
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Lastprofil | LastCore0 | LastCore1 Lastdifferenz Inter-Core-Interaktionen
Ly 59,54 % 98,32 % 38,78 % 29,23 %
L, 67,91 % 96,36 % 28,45 % 28,94 %
L3 95,25% 89,15% 6,10 % 30,29 %
Ly 90,96 % 72,81 % 18,15% 28,20 %
Ls 73,59 % 73,56 % 0,03 % 28,89 %
Le 51,44 % 88,97 % 37,53% 32,07 %
Ly 56,10 % 90,24 % 34,14 % 31,79%
Lg 47,96 % 87,58 % 39,62 % 31,84%

Tabelle 6.3: Bewertung der derzeitigen Firmware-Parallelisierung der IndraMotion MTX. Das fiir die
Gesamtbewertung des parallelen Designs relevante Maximum jedes Kriteriums ist hervorgehoben.

in qualitativer Form und somit ohne eine visuelle Differenzierung beztiglich der Kanten- und
Kontengewichte dar. Dieses aus einer Laufzeitaufzeichnung von 21,54 s Dauer extrahierte Mo-
dell definiert 78 Tasks und Interrupts sowie 814 980 Interaktionen an 1404 Interaktionskanten.
Damit wird deutlich, dass der Versuch einer manuellen Exploration eflizienter Task-Verteilun-
gen infolge der Firmware-Komplexitit zum Scheitern verurteilt ist und stattdessen geeignete
Problemloser eingesetzt werden miissen.

Ein erstes Anwendungsszenario der EEEPA-Toolchain ist die Bewertung einer spezifischen
Firmware-Parallelisierung hinsichtlich der in Abschnitt 5.4.1 definierten Kriterien. Dies gilt
insbesondere fiir das bereits implementierte parallele Firmware-Design der hier modellierten
Firmware-Version der IndraMotion MTX. Eine Leistungsbewertung der hier vorliegenden Task-
Verteilung ist dabei von besonderem Interesse, um das Potential und den daraus resultierenden
Handlungsbedarf weiterfithrender Parallelisierungen evaluieren zu kénnen. Die fiir die Last-
profile L; bis Lg ermittelten Bewertungen stellt Tabelle 6.3 dar, wiahrend Abbildung 6.3 diese
in die Bewertungsmatrix aus der Lastverteilung und dem Anteil der Inter-Core-Interaktionen
an den gesamten Task-Interaktionen einordnet. Zunachst wird deutlich, dass die Auslastung
der CPU-Kerne in allen Fallen im Mittel stets unter 100 % liegt, so dass die modellierten Lastan-
teile als ausreichend korrekt angenommen werden konnen. Eine geringere Auslastung wiirde
allerdings die Validitit der Modelle entsprechend Abschnitt 5.4.5 noch erhéhen, da bei einer
mittleren Core-Auslastung von bis zu 98,3 % (L;) sporadische Uberlastsituationen nicht zwin-
gend ausgeschlossen werden konnen. Die Resultate zeigen dariiber hinaus, dass sich bei der
derzeitigen Parallelisierung die Lastprofile beztiglich des Anteils der Inter-Core-Interaktionen
nur geringfiigig unterscheiden, da die Werte stets innerhalb des Intervalls von 28,2 % bis 32,1 %
liegen. Zugleich sind jedoch bei der Lastverteilung signifikante Unterschiede zu beobachten.
Wihrend die CPU-Kerne im Lastprofil Ls eine nahezu identische Auslastung aufweisen, haben
die Core-Auslastungen im Lastprofil Lg eine Spannweite von 39,6 %. Dies unterstreicht den in
Abschnitt 3.1.2 beschriebenen Einfluss des Maschinentyps und der Maschinenkonfiguration
auf das Lastprofil einer Firmware und somit auch auf die Performanz einer spezifischen Firm-
ware-Parallelisierung. Weiterhin wird deutlich, dass das hier gewahlte parallele Design zwar zu

150



6.2 Einsatz der EEEPA-Toolchain

55%

50%

45%

40%

35%

L IR X
30% . 23 ry ® Ll‘

25%

20%

15%

10%

Anteil der Inter-Core-Interaktionen

5%

0%

0% 5% 10% 15% 20% 25% 30% 35% 40% 45%
Ungleichgewicht der Lastverteilung

Abbildung 6.3: Einordnung der Parallelisierung, die in der modellierten Firmware-Version der
IndraMotion MTX implementiert ist

durchaus akzeptablen Resultaten fiihrt, zugleich aber mittels einer automatisierten Exploration
des Entwurfsraums die Existenz moglicherweise besserer Alternativen evaluiert werden sollte.

Die mittels des Maximums aggregierten Resultate einer gemeinsamen Optimierung der Task-
Verteilung fiir die Lastprofile L; bis Lg zeigt Abbildung 6.4 in Form der explorierten Pareto-
Optima. Zugleich liefert die Tabelle 6.4 eine detaillierte, nach Lastprofilen differenzierte Auflis-
tung der prognostizierten Resultate fiir drei exemplarische Task-Verteilungen M;, M, und M;.
Zum Vergleich ist die ebenfalls mittels des Maximums aggregierte Bewertung der aktuellen
Parallelisierung der IndraMotion MTX in Abbildung 6.4 als Status Quo dargestellt, wobei deut-
lich wird, dass diese nicht Pareto-optimal ist. So wire eine Reduzierung des maximalen Anteils
der Inter-Core-Interaktionen gegeniiber dem Status Quo um absolut 15,4 % auf 16,7 % bei einer
zugleich um den Wert von 9,4 % geringeren Lastdifferenz von maximal 30,2 % moglich (M3).
Alternativ kénnte die Lastdifferenz auf ein Minimum von 12,4 % reduziert werden, falls eine
deutliche Zunahme der Inter-Core-Interaktionen auf 49,5 % akzeptiert werden wiirde (M;). Zur
Realisierung empfohlen ist hingegen die Verteilung M,, da ausgehend von dieser eine geringe
Verbesserung bei einer Metrik mit einer signifikanten Verschlechterung bei der anderen Metrik
erkauft werden miisste. Diese Task-Verteilung wiirde sich gegeniiber dem Status Quo durch
eine um den Wert von 24 % geringere Lastdifferenz und einen um den Wert von 9,8 % gerin-
geren Anteil an Inter-Core-Interaktionen auszeichnen. Die detaillierte Auflistung der Werte
in Tabelle 6.4 zeigt, dass die Task-Verteilung M, den Anteil der Inter-Core-Interaktionen in
allen Lastprofilen um einen einstelligen Prozentwert reduzieren wiirde, wobei die Laser-/Stanz-
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Abbildung 6.4: Einordnung der derzeitigen Parallelisierung der IndraMotion MTX im Vergleich zu
den moglichen Pareto-Optima im Fall einer gemeinsamen Optimierung fir die Lastprofile L, bis Lg

maschine (Lg bis Lg) am starksten profitieren wiirde. Dies wiirde auch fiir die Lastdifferenz
mit einer Verbesserung gegeniiber dem Status Quo in H6he von bis zu 36,8 % gelten. Im Fall
der Rundtaktmaschine (L; bis L;) wiirde M, zwar den Anteil der Inter-Core-Interaktionen
in allen Lastprofilen reduzieren, dabei aber in den Fillen L; und Ls eine um den Wert von
6,7 % respektive 15,6 % grofiere Lastdifferenz aufweisen. Dies konnte vor allem im Lastprofil L;
kritisch sein, da hier auf dem ersten CPU-Kern trotz einer Lastdifferenz von lediglich 12,8 %
eine Auslastung von 99,7 % erzielt werden wiirde. Dass die Optimierung der Task-Verteilung
eine derartige Losung wihlte, ist darauf zuriickzufiihren, dass die Metrik der Spannweite nur
die Lastdifferenz, nicht aber die absolute Auslastung der CPU-Kerne beriicksichtigt. Als Alter-
native zur Spannweite wurde in Abschnitt 5.4.1 die Maximallast definiert. In Kombination mit
einer Graph-Aggregation mittels des Maximums wiirde eine derart parametrierte Optimierung
darauf abzielen, die unter allen Lastprofilen maximal auftretende Auslastung eines CPU-Kerns
zu reduzieren, wihrend die Lastverteilung in den tibrigen Féllen unberiicksichtigt bliebe. Eine
derartige Priorisierung kann durchaus begriindet sein, sollte aber mit Bedacht gewéhlt werden.
Die in Tabelle 6.4 detailliert dargestellten Bewertungen der einzelnen Lastprofile bei der Task-
Verteilung M, zeigen, dass bei einer zum Entwurfszeitpunkt definierten Task-Allokation die in
Abschnitt 3.1.2 genannten Vorteile mit Kompromissen erkauft werden miissten. So wurde durch
den genetischen Algorithmus die im schlechtesten Fall erzielte Performanz einer Task-Vertei-
lung in den Lastprofilen L; bis Lg optimiert und zugleich in Kauf genommen, dass unter keinem
der Lastprofile das mogliche Optimum erzielt werden wiirde. Dies lésst sich verhindern, indem
die Task-Verteilung nicht statisch zum Entwurfszeitpunkt sondern stets spezifisch fiir jeden
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Lastprofil | LastCore0 | LastCore1 Lastdifferenz Inter-Core-Interaktionen
Bewertung des Pareto-Optimums mit der besten Lastverteilung (M;)
Ly 86,35 % 75,99 % 10,36 % (-28,42) 31,97 % (+2,74)
L, 89,05 % 76,61 % 12,44 % (-16,01) 34,09 % (+5,15)
L3 98,49 % 88,07 % 10,42 % (+4,32) 47,52 % (+17,23)
Ly 77,55% 90,00 % 12,45 % (-5,70) 48,05 % (+19,85)
Ls 81,99 % 69,55 % 12,45 % (+12,42) 49,51 % (+20,62)
Le 75,32% 70,11 % 52% (-32,33) 32,61% (+0,54)
Ly 77,53 % 74,27 % 3,25 % (-30,89) 34,21 % (+2,42)
Lg 75,59 % 65,79 % 9,8 % (-29,82) 33,91 % (+2,07)
Bewertung des zur Implementierung empfohlenen Pareto-Optimums (M)
Ly 88,49 % 73,85 % 14,64 % (-24,14) 21,58 % (-7,65)
L, 85,00 % 80,65 % 4,34 % (-24,11) 22,11 % (-6,83)
L3 99,66 % 86,89 % 12,77 % (+6,67) 22,19% (-8,10)
Ly 75,99 % 91,56 % 15,56 % (-2,59) 22,25 % (-5,95)
Ls 83,56 % 67,98 % 15,58 % (+15,55) 20,72% (-8,17)
Le 73,09 % 72,34 % 0,75 % (-36,78) 22,14 % (-9,93)
Ly 75,63 % 76,17 % 0,55% (-33,59) 22,11 % (-9,68)
Lg 74,07 % 67,32% 6,75 % (-32,87) 22,10% (-9,74)
Bewertung des Pareto-Optimums mit den wenigsten Inter-Core-Interaktionen (M;)
L, 97,93 % 67,72 % 30,21 % (-8,57) 16,70 % (-12,53)
L, 94,59 % 67,75 % 26,84 % (-1,61) 16,40 % (-12,54)
L3 94,43 % 92,13% 2,30 % (-3,80) 10,64 % (-19,65)
Lag 68,68 % 98,86 % 30,18 % (+12,03) 10,19% (-18,01)
Ls 76,76 % 74,78 % 1,98 % (+1,95) 7,67 % (-21,22)
Le 72,74 % 72,69 % 0,05 % (-37,48) 14,87 % (-17,20)
Ly 75,15% 76,65 % 1,49 % (-32,65) 15,59 % (-16,20)
Lg 73,53 % 67,86 % 5,67 % (-33,95) 15,65% (-16,19)

Tabelle 6.4: Resultate der Pareto-Optima M;, M, und M3 in den Lastprofilen L, bis Lg. Die jeweiligen,
bei der Graph-Aggregation maB3geblichen Maxima sind hervorgehoben. Zudem ist zu jedem Wert die
absolute Abweichung von dem im jeweiligen Lastprofil bei der derzeit realisierten Task-Verteilung
erzielten Wert notiert.
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Abbildung 6.5: Pareto-Optima einer spezifisch fiir den jeweiligen Maschinentyp optimierten Task-
Verteilung in Relation zu den Pareto-Optima einer fiir alle Lastprofile L, bis L gemeinsam optimierten
Task-Verteilung

Maschinentyp oder gar fiir jede Maschinenkonfiguration definiert wird. Die in der vorliegenden
Arbeit beschriebene Methode bietet die Moglichkeit, das quantitative Potential eines derartigen
Vorgehens fiir eine konkrete Firmware zu bewerten, wobei in dieser Fallstudie eine Beschrén-
kung auf die maschinenspezifische Optimierung erfolgt. Zu diesem Zweck wurde fiir jeden der
in Tabelle 6.2 dargestellten Maschinentypen eine spezifische Optimierung unter Beriicksichti-
gung der jeweiligen Firmware-Modelle durchgefiihrt. Das bedeutet, dass beispielsweise im Fall
der Rundtaktmaschine bei der Entwurfsraumexploration eine spezifische Task-Verteilung nur
beziiglich der im schlechtesten Fall erzielten Performanz in den Lastprofilen L3 bis Ls bewertet
wurde. Die fiir die drei Maschinentypen jeweils erzielten Pareto-Fronten stellt Abbildung 6.5
der zuvor beschriebenen Pareto-Front einer fiir alle Maschinen gemeinsamen Optimierung
gegeniiber. Die Ergebnisse bestatigen zunichst die Vermutung, dass die Pareto-Optima einer
fiir alle Maschinen identischen Task-Verteilung durch die einer maschinenspezifischen Vertei-
lung dominiert werden. So gibt es zu jedem Pareto-Optimum der maschineniibergreifenden
Optimierung bei der maschinenspezifischen Optimierung pro Maschinentyp mindestens ein
Pareto-Optimum, welches ersteres dominiert. Fiir eine detaillierte Analyse der Resultate wird
nun erneut fiir jeden Maschinentyp ein zur Implementierung empfohlenes Pareto-Optimum
My, Ms und M, ausgewihlt. Diese gesondert fiir jeden Maschinentyp durchgefiithrte Wahl des
Pareto-Optimums ist insofern von Vorteil, als hierbei maschinenspezifische Priferenzen einflie-
8en kénnen. So wird fiir die Rundtaktmaschine im Wissen um die hohe Systemlast im Profil L;
eine gleichmaflige Lastverteilung gegeniiber einer Reduzierung der Inter-Core-Interaktionen
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Lastprofil | LastCore0 | LastCore1 Lastdifferenz Inter-Core-Interaktionen
Bewertung des zur Implementierung empfohlenen Pareto-Optimums (M;)
Ly 81,20 % 81,13% 0,07 % (-14,57) 17,32 % (-4,26)
L, 82,78 % 82,78 % 0,00 % (-4,34) 18,04 % (-4,07)
Bewertung des zur Implementierung empfohlenen Pareto-Optimums (Ms)
L3 95,36 % 91,20 % 4,16 % (-8,61) 28,57 % (+6,38)
Ly 81,32% 86,23 % 4,92 % (-10,64) 27,32% (+5,07)
Ls 77,67 % 73,87 % 3,80% (-11,78) 26,46 % (+5,74)
Bewertung des zur Implementierung empfohlenen Pareto-Optimums (M)
Le 74,49 % 70,95 % 3,54 % (+2,79) 11,03% (-11,11)
Ly 77,70 % 74,10 % 3,61 % (+3,06) 11,61 % (-10,50)
Lg 68,89 % 72,50 % 3,61% (-3,14) 11,56 % (-10,54)

Tabelle 6.5: Resultate der Pareto-Optima M4, Ms und Ms in den jeweiligen Lastprofilen. Dabei ist
jeweils die absolute Abweichung von dem Wert dargestellt, der im jeweiligen Lastprofil bei einer
Task-Verteilung M, (vgl. Tabelle 6.4) erzielt werden wiirde.

préferiert, so dass die Losung M5 nahezu am linksseitigen Ende der Pareto-Front liegt. Im Fall

der beiden anderen Maschinen basiert die Wahl der empfohlenen Losungen hingegen wie auch

beim Pareto-Optimum M, auf dem Steigungsverhalten der Pareto-Front. Die Bewertungen der
einzelnen Lastprofile in den jeweiligen Pareto-Optima M4, Ms und M; stellt die Tabelle 6.5

denen gegeniiber, die im jeweiligen Lastprofil unter M, erzielt werden wiirden. Dabei wird

deutlich, dass vor allem die Frasmaschine (L, L,) von einer maschinenspezifischen Task-Ver-
teilung M, profitieren wiirde. Gegeniiber der Task-Verteilung M, konnte hier der Anteil der
Inter-Core-Interaktionen in beiden Lastprofilen um einen Wert von ungefihr 4 % bei einer
zugleich nahezu optimal balancierten Auslastung der CPU-Kerne reduziert werden. Im Fall der
Rundtaktmaschine (Ls - Ls) lie3e sich die Lastdifferenz auf Kosten der Inter-Core-Interaktio-
nen ebenfalls deutlich reduzieren, so dass auf diese Weise in dem unter der Task-Verteilung M,

kritischen Lastprofil L; die maximale Auslastung eines CPU-Kerns auf 95,4 % gesenkt werden

konnte. Bei der Laser-/Stanzmaschine (Lg - Lg) wiederum konnte im Fall einer Realisierung
der Task-Verteilung Mg der Anteil der Inter-Core-Interaktionen um einen Wert zwischen 10 %

und 11 % reduziert werden, ohne zugleich mehr als 3,6 % Lastdifferenz zwischen den CPU-Ker-
nen zu verursachen. Dieser Wert wire zwar etwas hoher als im Fall von M,, allerdings aufgrund
der relativ geringen Systemlast durchaus tolerierbar.

Insgesamt zeigt somit die Methode fiir die Firmware der IndraMotion MTX ein zusitzliches
Performanzpotential einer maschinenspezifischen gegeniiber einer zum Entwurfszeitpunkt de-
finierten Task-Verteilung. Die quantitative Verbesserung ist dabei abhéngig von der jeweiligen
Wahl der Pareto-Optima. So wiére im Fall der Losungen M, bis M meist eine Reduzierung der
Werte im einstelligen und unteren zweistelligen Bereich moglich. Dem stehen allerdings die
zusétzlichen Implementierungs- und Testaufwidnde einer maschinenspezifischen Adaption der
Task-Verteilung gegeniiber, so dass eine solche Entscheidung sorgfiltig gepriift werden sollte.
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6.2.3 Modellierung und Optimierung auf Taskebene

Neben der Verteilung der bestehenden Tasks wurde zudem die Task-Dekomposition als ge-
eignete Strategie der Parallelisierung identifiziert. So zeigte eine detaillierte Analyse der zuvor
generierten Firmware-Modelle, dass der die Interpolation realisierende monolithische Funk-
tionsbereich der NC-Firmware mit einem Lastanteil zwischen 8,93 % (Lg) und 45,85 % (L)
hiufig den mit Abstand grofiten Anteil der Rechenkapazitat beansprucht. Zudem hat der In-
terpolator als zentrale Komponente des zyklischen Firmware-Teils signifikanten Einfluss auf
die quantitativen Leistungsdaten des Systems und weist hinsichtlich seines Quellcodes einen
iiberschaubaren Umfang auf. Diese Faktoren begriinden gemaf3 Abschnitt 3.1.2 die besondere
Eignung des diesem Funktionsbereich zugrunde liegenden Codes fiir eine Dekomposition. Die
vorliegende Fallstudie beschrankte sich dabei auf die Modellierung des Interpolators unter dem
zuvor definierten Lastprofil L;. Es gilt jedoch zu beachten, dass fiir eine tatsdchliche Entschei-
dungsfindung hinsichtlich der statischen Dekomposition des Interpolators auch die iibrigen,
in Tabelle 6.2 dargestellten Lastprofile bei der Optimierung zu beriicksichtigen wiren, um eine
fiir alle diese Anwendungsfille geeignete Implementierung zu explorieren.

Unterstiitzt durch einen mit dem entsprechenden Code vertrauten Firmware-Entwickler wur-
den zunichst auf die in Abschnitt 5.5.3 beschriebene Weise insgesamt 122 Codeannotationen
eingefiigt, mittels derer 37 Codebldcke, 22 Verzweigungsalternativen und ein Schleifenrumpf
definiert wurden. Im Anschluss daran wurde auf der Steuerungs-Hardware IndraControl L85
eine Laufzeitaufzeichnung unter dem Lastprofil L; mit einer Dauer von 20 ms erstellt, aus der
sich infolge des zyklischen Charakters des entsprechenden NC-Programms ausreichend repra-
sentative Modelle extrahieren lieffen. Aufgrund des in L, konfigurierten Interpolationstakts von
2ms fanden in diesem Aufzeichnungsintervall 10 Ausfithrungszyklen des Interpolators statt,
so dass aus der Aufzeichnung auch diese Anzahl an Codeblock-Graphen extrahiert werden
konnte. Eine detaillierte Analyse der Graphen zeigt, dass diese jeweils die identische Zahl von
30 Codeblocken umfassen, von denen je Graph 7 Codeblocke mit je zwei Instanzen vertreten
sind, da diese Bestandteil des Schleifenrumpfes sind. Somit wurden unter diesem Lastprofil 23
der insgesamt 37 im Quellcode definierten Codebldcke durchlaufen. Alle extrahierten Graphen
enthalten dabei die gleichen Codeblocke in identischer Ausfithrungsreihenfolge, allerdings mit
spezifischen Ausfithrungszeiten. Dies ist unter anderem eine Konsequenz von bedingten Aus-
fithrungen innerhalb der Codeblocke, deren Konditionen in den einzelnen Interpolationszyklen
unterschiedlich ausgewertet wurden.

Gemaifd Abschnitt 5.5.4 erfolgt eine Modellierung auf Taskebene stets in semiautomatischer
Weise, so dass Daten- und Kontrollabhiangigkeiten durch einen erfahrenen Entwickler formali-
siert werden mussten. Da das Ziel dieser Fallstudie darin besteht, statische Dekompositionen
des Interpolators zum Entwicklungszeitpunkt zu evaluieren, fand dabei die in Abschnitt 5.5.4
beschriebene Variante, alle geméf} der Programmspezifikation unter einem beliebigen Lastpro-
fil moglichen Abhangigkeiten zu modellieren, Verwendung. Dabei handelt es sich um insge-
samt 213 Datenabhangigkeiten zwischen Codeblocken und 23 Kontrollabhingigkeiten zwischen
Codeblocken und Konditionen. Bei der Ergédnzung der zuvor extrahierten Graphen um die Inter-
aktionen wurden schlief3lich jeweils 97 dieser Abhédngigkeiten modelliert, wihrend die {ibrigen
Abhingigkeiten im konkreten Lastprofil L; nicht durchlaufene und somit in den Graphen auch
nicht abgebildete Codeblocke als Quelle oder Ziel des Datenflusses haben. Abbildung 6.6 stellt
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Abbildung 6.6: Qualitative Visualisierung des Interpolators in seiner derzeitigen sequentiellen
Implementierung unter dem Lastprofil L; durch die Software yEd [191]. Kontrollfliisse sind als dicke
graue und Datenflisse als diinne schwarze Pfeile dargestellt.
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Abbildung 6.7: Darstellung der méglichen Pareto-Optima einer Dekomposition des Interpolators der
IndraMotion MTX fiir zwei CPU-Kerne in Relation zur sequentiellen Implementierung S; im Lastprofil L;.
Der aufgrund der kritischen Pfade der Graphen generell nicht erreichbare Speedup-Bereich ist als
rote Flache dargestellt.

die qualitative Charakteristik des Interpolators in seiner derzeitigen sequentiellen Implemen-
tierung unter dem Lastprofil L, dar.

Im Rahmen dieser Fallstudie gilt es nun, geeignete Alternativen der Task-Dekomposition fiir
die zwei CPU-Kerne der Steuerungsplattform IndraControl L85 zu identifizieren. Zu diesem
Zweck fand auf Basis der zuvor generierten Codeblock-Graphen durch die EEEPA-Toolchain
eine automatisierte Exploration des Entwurfsraums mit der in Tabelle 6.1 dargestellten Parame-
trierung statt. Die Bewertung der Schedules erfolgte dabei stets auf Grundlage der Codeblock-
Graphen, die zuvor unter dem Lastprofil L; der 5-Achs-Frasmaschine generiert wurden. Die
Resultate wurden dabei jeweils erneut mittels des Maximums in Form der unter den beriicksich-
tigten Laufzeitmodellen des Interpolators im schlechtesten Fall erzielten Bewertung aggregiert.
Die Einordnung der durch den genetischen Algorithmus explorierten Pareto-Optima in die
Bewertungsmatrix aus dem erzielten Speedup und dem Anteil der Inter-Core-Interaktionen
visualisiert die Abbildung 6.7 und stellt diese der derzeitigen Implementierung gegeniiber. Der
Schedule S, bildet dabei den sequentiellen Status Quo, bei dem somit innerhalb des Interpo-
lators kein Datenaustausch zwischen den CPU-Kernen stattfindet. Dies gilt ebenso fiir den
Schedule S,, bei dem ein Codeblock ohne Interaktionen mit den tibrigen Codeblocken des
Interpolators auf den zweiten CPU-Kern verlagert wird, was in einem Speedup-Faktor von min-
destens 1,02 resultieren wiirde. Der grofite Speedup lie3e sich hingegen beim Schedule S; erzie-
len, unter dem bei den beriicksichtigten Interpolatormodellen ein Faktor von mindestens 1,65
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erreicht werden wiirde. Dieser Schedule ist damit der kiirzeste, der im Rahmen dieser Opti-
mierung fiir eine CPU mit zwei Kernen exploriert wurde. Die dabei realisierte Ausfithrung
der Codeblocke visualisiert Abbildung 6.8. Der Nachteil des Schedules S; besteht allerdings
darin, dass bis zu 30,3 % der Interaktionen zwischen den Codeblocken iiber die Grenzen der
CPU-Kerne hinweg stattfinden wiirden, was auch Abbildung 6.8 verdeutlicht. So gibt es nahezu
keinen Codeblock auf dem ersten CPU-Kern, der ohne eine unilaterale Synchronisation mit
einem Codeblock des zweiten Kerns ausgefiihrt werden kann. Generell gilt es zu beachten, dass
aus dem Speedup-Faktor des Interpolators allein noch keine Riickschliisse auf eine mogliche
Reduzierung des Interpolationstakts in dem konkreten Lastprofil abgeleitet werden kénnen.
So ist stets auch die iibrige Auslastung des Systems zu beriicksichtigen, da diese die fiir eine
konfigurative Performanzsteigerung zur Verfiigung stehende Idle-Zeit im System determiniert.

Unabhingig von der konkreten Zielplattform IndraControl L85 stellt sich zudem die Frage,
welcher Speedup fiir den Interpolator auf einer CPU mit mehr als 2 Kernen erzielt werden konnte.
Aus diesem Grund wurden fiir die bereits zuvor gewéhlten Modelle des Lastprofils L, potentielle
Task-Dekompositionen fiir Architekturen mit 4 und 8 CPU-Kernen exploriert. In keinem der
beiden Fille wurde dabei ein Schedule gefunden, dessen mindestens erzielter Speedup iiber dem
Faktor 1,82 lage. Dies legt den Verdacht nahe, dass dieser Faktor durch den lingsten kritischen
Pfad der beriicksichtigten Graphen bestimmt wird, was sich durch eine entsprechende Analyse
bestatigen liel. Diese obere Schranke ist in Abbildung 6.7 als schraffierter Bereich dargestellt
und verdeutlicht so, dass sich unter dem Lastprofil L; auch beim Einsatz einer CPU mit einer
beliebig hohen Anzahl an CPU-Kernen keine fiir alle beriicksichtigten Graphen giiltige untere
Grenze fiir den Speedup erzielen lief3e, die hoher wire. Beachtenswert ist dabei, dass fiir den
Interpolator im Lastprofil L; bereits beim Einsatz von vier CPU-Kernen der maximale Speedup-
Faktor von 1,82 erreicht werden kénnte und somit ein Einsatz weiterer Kerne keinen Vorteil
brichte. Die Realisierung eines solchen Schedules auf einer Quad-Core-CPU wiirde allerdings
bereits bis zu 40,9 % der Kommunikation innerhalb des Interpolators iiber Kerngrenzen hinweg
abwickeln. Als Konsequenz ist hier zumindest fiir das Lastprofil L; eine Dekomposition fiir vier
CPU-Kerne nur dann empfehlenswert, wenn die Erzielung eines mdglichst hohen Speedups in
besonderer Weise im Fokus der Dekomposition steht.
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Abbildung 6.8: Qualitative Visualisierung des Interpolators unter dem Lastprofil L; im Schedule S;.
Codebldcke auf Core 0 sind blau, Codebldcke auf Core 1 gelb dargestellt. Kontrollfliisse sind als dicke

graue, Datenfllsse innerhalb eines Cores als diinne schwarze und Datenfliisse zwischen Cores als
diinne rote Pfeile dargestellt.
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Kapitel 7
Zusammenfassung und Ausblick

7.1 Beitrag zum Stand der Forschung und Technik

Die Zielstellung der vorliegenden Arbeit bestand darin, Konzepte, Strategien und Methoden,
die einen effizienten Einsatz von Multicore-Prozessoren in der Steuerungstechnik erméglichen,
zu spezifizieren und zu bewerten. In diesem Kontext wurden die nachfolgenden Beitrige zum
derzeitigen Stand der Forschung und Technik geleistet:

Evaluation einer Systemkonsolidierung in der Steuerungstechnik: Basierend auf den von
Popek und Goldberg [140] allgemein fiir eine Virtualisierung geforderten Eigenschaften wur-
den fiir die Domine der Steuerungstechnik die Anforderungen an eine integrierte Ausfithrung
formuliert. Mit je einem virtualisierten und einem hybriden Konsolidierungsansatz wurden
ferner typische Reprasentanten kommerzieller Konsolidierungslésungen fiir die Doméne ein-
gebetteter Systeme vorgestellt. Diese wurden schliefllich beziiglich des im jeweils integrierten
Echtzeitsystem erzielten temporalen Verhaltens sowie der potentiellen Zuverléssigkeit und Si-
cherheit der Konsolidierung bewertet.

Spezifikation einer Methode zur Firmware-Parallelisierung: Es wurde eine anwendungs-
orientierte Methode spezifiziert, um fiir eine existierende Steuerungs-Firmware die hinsichtlich
relevanter Kriterien Pareto-optimalen Alternativen einer Parallelisierung fiir homogene Mul-
ticore-Prozessoren zu explorieren. Den im Kontext der Steuerungstechnik als relevant klassifi-
zierten Verfahren zur Erzielung einer Parallelitit auf Taskebene in Form eines partitionierten
Schedulings und einer Task-Dekomposition wird dabei mit einer jeweils spezifischen Vorgehens-
weise begegnet. In beiden Fillen werden zunéchst geeignete Modelle der Firmware generiert,
indem unter reprasentativen Lastprofilen durchgefiihrte dynamische Codeanalysen mit forma-
lisiertem Expertenwissen kombiniert werden. Die dynamischen Analysen basieren auf einem
Profiling der zuvor in manueller Weise instrumentierten Firmware wiahrend der Steuerung rea-
ler Maschinen. Die Exploration des Entwurfsraums paralleler Firmware-Architekturen erfolgt
schlief3lich mittels genetischer Algorithmen und kann multiple Firmware-Modelle aggregie-
ren, um die Pareto-Optimalitit und Validitit der Ergebnisse beziiglich mehrerer Lastprofile zu
gewihrleisten. Die Methodenspezifikation schloss mit der Empfehlung einer Vorgehensweise,
um die Implementierung einer existierenden Firmware in der Weise zu adaptieren, wie es ein
im Rahmen der zuvor beschriebenen Methode exploriertes Modell einer parallelen Firmware
definiert. Neben einer jeweils separaten Handlungsempfehlung fiir ein partitioniertes Sched-
uling und eine Task-Dekomposition wurde in diesem Zusammenhang auch ein kombiniertes
Vorgehen fiir eine Parallelisierung auf System- und Taskebene beschrieben.
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Spezifikation von Firmware-Modellen: Um eine analytische Bewertung von Alternativen
des partitionierten Schedulings und der Task-Dekomposition beziiglich der fiir eine Parallelisie-
rung relevanten Kriterien zu erméglichen, wurden auf Graphen basierende Firmware-Modelle
und auf diese anwendbare Metriken spezifiziert.

Spezifikation einer Betriebssystem- und Codeinstrumentierung: Fiir ein Betriebssystem
sowie eine imperative Implementierung erfolgte die Spezifikation einer Minimalinstrumentie-
rung, auf Basis derer im Rahmen eines Profilings alle Laufzeitdaten, die fiir eine nachgelagerte
Modellierung hinreichend sind, aufgezeichnet werden konnen. In diesem Zusammenhang wur-
de auch eine Vorgehensweise spezifiziert, um auf Basis dieser Daten partielle Firmware-Modelle
in automatisierter Weise zu rekonstruieren.

Spezifikation einer Formalisierung und Modellierung von Kontroll- und Datenabhiin-
gigkeiten: Zur Formalisierung und Modellierung von Expertenwissen im Kontext einer Explo-
ration alternativer Task-Dekompositionen wurde ein geeignetes Verfahren spezifiziert. Dieses
ermoglicht die Definition probleminhérenter Kontroll- und Datenabhingigkeiten zwischen An-
weisungsfolgen einer sequentiellen imperativen Implementierung, mittels derer die partiellen
Firmware-Modelle schlief3lich erweitert werden.

Spezifikation einer Formalisierung und Modellierung von Implementierungsaufwinden:
Die Zielstellung eines effizienten Vorgehens bei der Parallelisierung impliziert eine Beriicksichti-
gung der im Rahmen einer Firmware-Adaption zu leistenden Implementierungsaufwande. Als
Konsequenz erfolgte die Spezifikation eines Verfahrens zur Formalisierung und Modellierung
entsprechender Aufwandsabschdtzungen durch einen Experten.

Spezifikation der multikriteriellen Optimierung einer Aggregation multipler Modelle:
Es wurde eine Methode zur Exploration der Pareto-Optima im Entwurfsraum eines partitio-
nierten Schedulings und einer Task-Dekomposition spezifiziert. Diese basiert auf einer durch
genetische Algorithmen geleisteten multikriteriellen Optimierung der zuvor generierten Firm-
ware-Modelle hinsichtlich der bei einer Parallelisierung relevanten Kriterien. In diesem Kontext
wurden die problemspezifischen Teile der genetischen Algorithmen unter Wahrung der Kon-
formitét mit der PISA-Schnittstellenspezifikation [21] definiert. Hervorzuheben sind dabei die
eingesetzten Verfahren zur aggregierten Optimierung multipler Firmware-Modelle. Zudem
wurden Mafinahmen definiert, um die Validitit der explorierten Task-Dekompositionen hin-
sichtlich der Daten- und Kontrollabhingigkeiten multipler Firmware-Modelle zu gewéhrleisten.

Beschreibung einer prototypischen Implementierung: Mit der EEEPA-Toolchain wurde
eine prototypische Implementierung der in der vorliegenden Arbeit spezifizierten Methode
beschrieben. Durch die Nutzung definierter oder einfach adaptierbarer Schnittstellen konnte
dabei eine mit geringem Aufwand realisierbare Einbindung in bestehende Entwicklungsprozes-
se ermoglicht werden. In diesem Zusammenhang wurde zudem eine Erweiterung des GraphML-
Dateiformats definiert, welche eine detaillierte Speicherung von Firmware-Modellen erméglicht
und dabei von giangigen Programmen der Graph-Visualisierung interpretiert werden kann.

Dem Autor sind keine Arbeiten bekannt, die eine Evaluation von Konsolidierungsansitzen
hinsichtlich eines Einsatzes in automatisierungstechnischen Steuerungen zum Inhalt haben.
Nach bestem Wissen des Autors sind zudem die zuvor genannten Beitrage zur Firmware-Paral-
lelisierung fiir Multicore-Prozessoren insbesondere in der hier geleisteten Kombination zu einer
im Bereich der Steuerungstechnik und dariiber hinaus anwendbaren Methode nicht Gegenstand
bereits existierender Arbeiten auf diesem Gebiet.
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7.2 Bewertung der Ergebnisse

Eine wesentliche Herausforderung bei der Evaluation der Systemkonsolidierung bestand darin,
dass es sich bei den gewéhlten Reprasentanten der beiden Konsolidierungsansétze um nicht quel-
loffene Losungen handelt. Dies begriindet sich damit, dass quelloffene Losungen insbesondere
im Bereich der Software-Plattform automatisierungstechnischer Steuerungen traditionell kaum
verbreitet sind [142], wenngleich seit einigen Jahren auch in der industriellen Steuerungstech-
nik Bestrebungen zum vermehrten Einsatz von Open-Source-Software erkennbar sind [29, 136].
Die fehlende Offenheit der Konsolidierungsansétze fiihrte jedoch dazu, dass bei der Interpreta-
tion der im Rahmen der Evaluation erzielten Ergebnisse eine Ursachenforschung nur innerhalb
gewisser Grenzen geleistet werden konnte. Die Evaluation auf einer Multicore-Hardware zeigte
sowohl beim hybriden als auch beim virtualisierten Konsolidierungsansatz unter spezifischen
Lastkonstellationen eine signifikante Reduzierung des Zeitdeterminismus des jeweils integrier-
ten Echtzeitbetriebssystems. Wéahrend zudem die Reaktivitit der integrierten Systeme beim
virtualisierten Ansatz ebenfalls stark beeintrachtigt wird, ist hier beim hybriden Ansatz nahezu
kein Einfluss feststellbar. Dies lasst sich auf die nichtvirtualisierte Ausfithrung von Echtzeit-
systemen bei diesem Konsolidierungsansatz zurtickfithren. Diese fehlende Deprivilegierung
verhindert jedoch nach aktuellem Stand der Technik eine formale Verifikation der Zuverlas-
sigkeit und Sicherheit einer derartigen Konsolidierung, welche unter anderem zum Nachweis
einer sicheren Isolation der integrierten Systeme erforderlich wiére. Unter Beriicksichtigung al-
ler Ergebnisse kann eine virtualisiert oder hybrid realisierte Systemkonsolidierung auf aktuellen
Multicore- Architekturen schliefSlich nur fiir Systeme mit weichen Echtzeitanforderungen emp-
fohlen werden. Werden an eine in integrierter Weise ausgefithrte Applikation hingegen harte
Echtzeitanforderungen gestellt, so muss durch die Konsolidierungsansétze mindestens die Ein-
haltung definierter oberer Zeitschranken garantiert werden, damit diese beim Systementwurf
beriicksichtigt werden kdnnen.

Die Anwendbarkeit der in der vorliegenden Arbeit spezifizierten Methode zur Firmware-Pa-
rallelisierung konnte auf Basis der prototypischen EEEPA-Implementierung im Rahmen einer
Fallstudie, die eine reale Steuerungs-Firmware zum Gegenstand hatte, nachgewiesen werden.
Mittels eines Profilings bei der Steuerung reprasentativer Maschinentypen mit jeweils variie-
renden Konfigurationen wurden dabei zunichst hinsichtlich aller Lastprofile Pareto-optimale
Alternativen eines partitionierten Schedulings dieser Firmware exploriert und evaluiert. Zu-
dem konnte der Umfang quantifiziert werden, in dem eine maschinenspezifisch optimierte
Task-Verteilung Vorteile gegeniiber einer fiir alle Lastprofile gemeinsam durchgefiihrten Opti-
mierung bieten wiirde. Fiir den Interpolator der Firmware wurden schliefilich auf Basis eines
ausgewdhlten Lastprofils Pareto-optimale Alternativen der Task-Dekomposition exploriert, fiir
deren Implementierung ein signifikanter Speedup prognostiziert werden konnte. Zudem wur-
de fiir diesen Anwendungsfall die Anzahl der CPU-Kerne ermittelt, die zum Erreichen des
maximalen, durch den kritischen Pfad des Interpolators determinierten Speedups notig ware.

Im Rahmen der Spezifikation wurden auch die Grenzen der in dieser Arbeit entwickelten
Parallelisierungsmethode diskutiert. Hervorzuheben ist hierbei die Beschrankung auf eine Mi-
nimalinstrumentierung der Firmware, um den durch das Profiling generierten Overhead und
den Aufwand der Instrumentierung in einem akzeptablen Rahmen zu halten. Dies wiederum
erfordert bei der automatisierten Modellrekonstruktion die Anwendung approximativer Ver-
fahren. Ferner lassen sich auch die zu erwartenden Einfliisse einer tatsachlich umgesetzten
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Parallelisierung nur in begrenztem Umfang in den Modellen abbilden. So kdnnen beispiels-
weise die im Rahmen der Implementierung eines partitionierten Schedulings oder einer Task-
Dekomposition noch zu leistenden Adaptionen am Quellcode hier nicht beriicksichtigt wer-
den. Zusammenfassend liefert die in der vorliegenden Arbeit entwickelte Methode somit einen
anwendungsorientierten Ansatz zur modellbasierten Exploration effizienter Firmware-Paralle-
lisierungen. Eine umfassendere Instrumentierung stellt eine Mafinahme dar, um hinsichtlich
ausgewihlter Aspekte eine hohere Modellierungstiefe zu erreichen. Als Konsequenz kénnte
der Abstraktionsgrad der Modellierung reduziert werden, wodurch sich eine potentiell héhere
Pradiktionsgiite erzielen liefe. Dieser Vorteil miisste allerdings mit einem signifikant hoheren
Instrumentierungsaufwand sowie Laufzeit-Overhead erkauft werden, wobei letzterer wiederum
die Systemcharakteristik beeinflussen und so die Modellvaliditit beeintridchtigen konnte.

7.3 Ausblick

Die in der vorliegenden Arbeit entwickelte Methode spezifiziert vielfiltige Konzepte, um den
im Rahmen einer Firmware-Parallelisierung entstehenden Herausforderungen in umfassender
Weise zu begegnen. Gleichwohl existieren in diesem Kontext noch weitere Themenstellungen,
welche das Potential fiir zukiinftige Betrachtungen bergen.

Da sich die Charakteristik einer Steuerungs-Firmware nur im Rahmen einer Interaktion mit
einer realen Maschine vollstindig manifestiert, wurde in der vorliegenden Arbeit eine stati-
sche oder eine auf einer emulierten Ausfiihrung basierende dynamische Analyse als Alternative
zu einem Profiling verworfen. Zugleich stellt jedoch jeglicher Datenaustausch zwischen Tasks
oder Anweisungen, der nicht auf dem Aufruf von Betriebssystem-Syscalls basiert, eine Heraus-
forderung fiir die einem Profiling vorausgehende Instrumentierung dar. So miisste der Firm-
ware-Code derart instrumentiert werden, dass alle Lese- und Schreibzugriffe auf gemeinsame
Speicherbereiche als Ereignis aufgezeichnet wiirden. Dies hitte allerdings einen sehr hohen Auf-
wand und eine grofe Unsicherheit zur Konsequenz, weil alle entsprechenden Stellen zuverlissig
identifiziert und adaptiert werden miissten. Aus diesem Grund beriicksichtigt die in der vorlie-
genden Arbeit spezifizierte Methode bei der automatisierten Modellierung auf Systemebene der-
artige unsynchronisierte Lese- und Schreibzugriffe nicht. Auf Taskebene wiederum wird zwar
aufgrund der Beschriankung auf probleminharente Abhangigkeiten ohnehin nur eine semiauto-
matische Modellierung der Datenfliisse geleistet. Allerdings liefle sich dieser Prozess potentiell
vereinfachen, wenn die hinsichtlich ihrer Probleminhérenz zu bewertenden Abhangigkeiten
statt in manueller in automatisierter Weise rekonstruiert wiirden. Als Gegenstand zukiinftiger
Arbeiten empfiehlt sich somit die Entwicklung geeigneter Verfahren, die unter den zuvor ge-
nannten Rahmenbedingungen mit einem moglichst geringen manuellen Modellierungs- und
Instrumentierungsaufwand unsynchronisierte Datenfliisse im Rahmen eines Profilings aufzei-
chenbar machen. Dies konnte beispielsweise eine auf einer statischen Codeanalyse basierende
automatisierte Firmware-Instrumentierung leisten. Verwandte Arbeiten mit einer dahingehen-
den Vorgehensweise nennt Abschnitt 5.2.

Weiteres Potential besitzt die spezifizierte Methode trotz der Beschrankung auf homogene
Multicore- Architekturen hinsichtlich der Einbeziehung eines detaillierteren Hardware-Modells
in die Entwurfsraumexploration. Bislang wurden Inter-Core-Interaktionen zwischen allen CPU-
Kernen stets in identischer Weise bewertet. Diese Annahme kann fiir die Mehrzahl der derzeit
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verbreiteten Multicore-Prozessoren insofern als valide gelten, als deren Caches meist entweder
fiir jeden Kern exklusiv oder fiir alle Kerne gemeinsam zur Verfiigung stehen. Insbesondere
fiir zukiinftige Multicore-Prozessoren sind allerdings Architekturen angedacht, die eine Kom-
bination exklusiver und gemeinsamer Caches aufweisen. Ein entsprechendes hypothetisches
Beispiel stellt eine CPU mit 16 Kernen dar, von denen jeder einen eigenen L1-Cache besitzt und
jeweils vier Kerne gemeinsam einen von vier L2-Caches nutzen [14]. Somit gabe es Ebenen in
der Speicherhierarchie, deren Caches jeweils nur durch eine Gruppe von CPU-Kernen gemein-
sam genutzt witrden. CPU-Kerne, die nicht Bestandteil der gleichen Gruppe wiren, konnten
Daten hingegen nur {iber einen Cache hoherer Ebene oder iiber den Hauptspeicher austauschen,
was mit einem entsprechend grofieren Overhead verbunden wire. Mittels eines entsprechen-
den Hardware-Modells konnten derartige Szenarien bei der Bewertung einer Parallelisierung
hinsichtlich des Anteils der Inter-Core-Interaktionen beriicksichtigt werden. Dabei miisste die
Bewertung einer Inter-Core-Interaktion zwischen verschiedenen CPU-Kernen zugeordneten
Tasks berticksichtigen, auf welcher Ebene der Speicherhierarchie diese Kerne iiber einen ge-
meinsamen Cache verfiigen.

Eine operationale Validierung der spezifizierten Parallelisierungsmethode ist aus den in Ab-
schnitt 5.1.2 genannten Griinden nicht Gegenstand der vorliegenden Arbeit. Eine noch offene
Themenstellung stellt somit die Definition einer generischen Vorgehensweise dar, um eine solche
in spezifischen Anwendungsfillen leisten zu konnen. So konnte eine operationale Validierung
entsprechend Abschnitt 5.1.2 beispielsweise mittels eines Vergleichs der modellbasierten Pradik-
tionen und den Eigenschaften eines entsprechend der Parametrierung implementierten realen
Systems erfolgen. Ein korrektes Vorgehen bei der Validierung der in der vorliegenden Arbeit
spezifizierten Methode erfordert jedoch zwingend, dass zur Rekonstruktion der Merkmale des
parallelisierten Realsystems keine Mechanismen eben dieser Methode eingesetzt werden. Statt-
dessen muss die Beobachtung der zu vergleichenden Eigenschaften im parallelisierten System
mittels einer vollstaindig anderen Vorgehensweise erfolgen, die jedoch wahrend der Steuerung
einer realen Maschine anwendbar sein muss.

In der vorliegenden Arbeit wurde ein zum Entwicklungszeitpunkt definiertes partitioniertes
Scheduling als hinsichtlich der zu leistenden Implementierungsaufwéinde optimale Strategie zur
parallelen Task-Ausfithrung auf einer Multicore-CPU bewertet. Zugleich ist aber zu erwarten,
dass die dabei erreichbare Performanz in der Regel einen Kompromiss darstellt, da eine fiir das
jeweilige Lastprofil optimierte Task-Verteilung iiblicherweise bessere Ergebnisse erzielen wiirde.
Dies bestitigte die in Kapitel 6 beschriebene Fallstudie mindestens fiir den Fall einer maschinen-
spezifischen Optimierung. Als Alternative zu dieser Vorgehensweise konnte im Rahmen der
Entwicklung auf Basis der abgeschatzten Parallelisierungsaufwéande auch eine Partition der Task-
Menge generiert werden, die sich durch folgende Eigenschaften auszeichnet: Sind zwei Tasks in
unterschiedlichen Mengenelementen der Partition enthalten, so wird deren echt parallele Aus-
fithrbarkeit in entsprechender Weise sichergestellt und getestet. Sind zwei Tasks hingegen im
gleichen Mengenelement der Partition enthalten, so wird deren echt parallele Ausfithrung unter
allen Umstédnden als ausgeschlossen angenommen und muss somit nicht gewéhrleistet werden.
In Kapitel 5.6.2 wurde bereits definiert, in welcher Weise eine Entwurfsraumexploration unter
der Vorgabe von Task-Gruppen, deren Elemente stets dem gleichen CPU-Kern zuzuordnen sind,
erfolgen kann. Wiirden nun die zuvor genannten Mengenelemente der Partition als Task-Grup-
pen der Exploration definiert, so wire fiir alle durch den genetischen Algorithmus explorierten
Varianten eines partitionierten Schedulings eine sichere parallele Ausfithrung gewahrleistet.
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Als Konsequenz lief3e sich nun eine Verlagerung der in der vorliegenden Arbeit spezifizierten
Parallelisierungsmethode von der Firmware-Entwicklung in die Maschineninbetriebnahme rea-
lisieren [32, 34]. Im Rahmen einer Kalibrierungsphase der Maschinensteuerung miissten dabei
zunéchst die erforderlichen Laufzeitdaten aufgezeichnet werden. Die Entwurfsraumexplora-
tion wiirde schlieflich unter Beriicksichtigung der zuvor definierten Task-Gruppen erfolgen
und keine Implementierungsaufwinde mehr bewerten. Zu beachten ist, dass der Entwurfsraum
als Folge der Gruppenbildung eingeschrinkt wire und somit nur ausgewahlte Varianten der
Task-Verteilung umfassen wiirde. Dem Inbetriebnahmeingenieur wiirden schlieSlich die explo-
rierten Pareto-optimalen Alternativen der Task-Verteilung présentiert, so dass eine geeignete
Variante ausgewahlt und als zukiinftige Konfiguration der Steuerung fiir dieses konkrete Last-
profil iibernommen werden konnte. Auf diese Weise liefle sich potentiell eine fiir das jeweilige
Lastprofil addquatere Parallelisierung realisieren, wobei die optimale Task-Verteilung gegebe-
nenfalls nicht Bestandteil des zuvor eingeschrankten Entwurfsraums wiére. Zugleich wiéren
allerdings die a priori zu investierenden Aufwénde zur Sicherstellung der parallelen Ausfiihr-
barkeit der Task-Gruppen nicht unbetrichtlich, so dass bei einer derartigen Strategie die als
wesentliches Zielkriterium der vorliegenden Arbeit formulierte Effizienz bei der Nutzung von
Multicore-Prozessoren infrage zu stellen wire.
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