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Einleitung

Digitalfernsehen, DVD-Spieler, Mobiltelefon und Handheld Computer — Beispiele aus
unserer heutigen digitalen Welt der Medien, bei deren Konstruktion man nicht mehr
auf sie verzichtet: rekonfigurierbare Mikrochips. Unter der Bezeichnung Field-Pro-
grammable Gate Arrays (FPGAs) bekannt, haben sie seit ihrer Einfiihrung, etwa um das
Jahr 1985, einen wahren Siegeszug angetreten, wobei deren eigentliche Ara erst vor ei-
nigen Jahren, nicht zuletzt forciert durch den Aufstieg der digitalen Kommunikation,
richtig begonnen hat. Als die ersten FPGA-Prototypen in den 1980er Jahren gefertigt
wurden, ahnte noch niemand, wie wichtig programmierbare Logik fiir den technolo-
gischen Fortschritt in der heutigen Zeit sein wird. Mancher sieht gar eine innovative
High-Tech-Entwicklung ohne FPGAs gar nicht mehr realisierbar.

In der Tat wird die Rekonfigurierbarkeit als die ,Kultur des Hardwareentwurfes“ des
Jahrzehnts betrachtet, welches sich nach der Makimoto’schen Welle' gegenwiirtig auf-
spannt. Die Makimoto’sche Welle, benannt nach dem Unternehmensberater des japa-
nischen Sony-Konzerns, Dr. Tsugio Makimoto, der sie im Jahre 1991 formulierte, be-
schreibt, beginnend im Jahre 1957, die zyklische Natur der Halbleiterentwicklung, wel-
che zwischen Standardisierung und Kundenorientierung in Zehnjahresrhythmen fluk-
tuiert (Abbildung 1).
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Abbildung 1: Die Makimoto’sche Welle

Von 1957 bis 1967 wurde demnach Hardwareentwurf mit diskreten Bauelementen, wie
Bipolartransistoren, betrieben. Von 1967 bis 1977 wurden kleine anwendungsspezifi-
sche Mikrochips beispielsweise in Fernsehern und Taschenrechnern eingesetzt. In der
Dekade bis 1987 traten wiederum standardisierte Mikroprozessoren und Speicher in
den Vordergrund. Mit der bis dahin fortgeschrittenen Entwicklung der VLSI-Chiptech-
nologie (Very Large Scale Integration), begann 1987 die Ara der Application Specific Inte-

'"Tsugio Makimoto: The Rising Wave of Field-Programmability, Keynote-Vortrag im Rahmen der Konfe-
renz Field-Programmable Logic and Applications, Villach, Osterreich, 2000



2 Einleitung

grated Circuits (ASICs). Seit 1997 befindet sich die Halbleiterentwicklung gemaf§ Maki-
moto’s Theorie nun in der Phase der Feldprogrammierbarkeit, welche hinsichtlich Fer-
tigung zwar durch Standardisierung, hinsichtlich der Anwendung jedoch kundenspezi-
fisch individuell gepragt ist.

Betrachtet man zumindest den Halbleitermarkt der kundenspezifischen Gate-Array-
Chips und der FPGAs tiber die letzten 13 Jahre hinweg, scheint sich die Theorie, ob-
gleich mit etwas Verzégerung, doch wieder zu bewahrheiten (siehe Abbildung 2, Zah-
len von 2000 bis 2003 geschitzt). Was Marktanalysten Anfang der 1990er Jahre noch
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Abbildung 2: Marktentwicklung von Gate Arrays und FPGAs

geschdtzt hatten, ndmlich daR der jahrliche Umsatz der programmierbaren Logik ge-
gen Ende des Jahrtausends die Grenze von einer Milliarde US-Dollar erreichen wird,
wurde weitaus tibertroffen.

Doch rekonfigurierbaren Architekturen scheint auch weiterhin die Zukunft zu gehéren,
denn selbst nach dem Ende der Phase der feldprogrammierbaren Logikchips in Maki-
moto’s Welle, werden diese immer noch eine zentrale Rolle spielen, als Komponente der
dann vorherrschenden Technologie, der Configurable Systems-on-a-Chip (CSoC).

Problemstellung

Im Laufe des sicher mittlerweile weit iiber 20 Jahren andauernden Entwicklungszeit-
raumes, wurden zahlreiche feldprogrammierbare Architekturen konzipiert und produ-
ziert, wobei sich auf kommerzieller Ebene schliellich nur wenige wirklich durchsetz-
ten. Bei diesen wenigen Architekturen dnderte sich dann auch deren grundlegende
Struktur kaum noch, sondern sie wurden im wesentlichen nur in kapazitarer Hinsicht
erweitert, soweit durch bessere Fertigungsprozesse mehr Chipfliche zur Verfligung
stand, beziehungsweise der Markt tiber anvisierte Anwendungen grof3ere Chipvarian-
ten erforderlich machte. Daneben wurden insbesondere Anfang bis Mitte der 1990er
Jahre Untersuchungen iiber die Skalierung der Strukturen der Architekturen durchge-
fiihrt, inwieweit sie auf Platz- und Performanzwerte Einfluf§ besitzt. Doch erst in einer
jungeren Studie [91] wurde die Aussagekraft gerade solcher Architekturstudien kritisch
untersucht und zum Teil auch in Frage gestellt.

Nicht zuletzt aufgrund dessen, daR sich viele der publizierten Studien iiber feldpro-
grammierbare Architekturen ohnehin stets mit einer, derselben kommerziellen Archi-



tektur beschéftigen, war diesem Forschungsbereich bislang immer eine besondere Pro-
blematik zueigen: Im wesentlichen wurden Verfahren zur Realisierung von Logikschalt-
kreisen in FPGAs unter dem Gesichtspunkt entwickelt, die Ressourcen einer speziellen,
gegebenen FPGA-Architektur am besten auszunutzen. Fragestellungen hinsichtlich des
tatsdachlichen Bedarfs an struktureller Flexibilitdt unterblieben, der Vergleich entspre-
chend verschiedener Architekturen fehlte.

Tabelle 1 zeigt exemplarisch anhand der jdhrlich stattfindenen internationalen Konfe-
renz FPGA eine Kategorisierung der dort in den Jahren 1995 bis 2003 publizierten Ar-
chitekturstudien. Die Spalte Allg. der Tabelle enthilt die absolute, sowie prozentuale
Anzahl von Arbeiten, die sich allgemein mit dem Entwurf von Architekturen befal3ten,
also auf keiner konkreten Architektur basierten. Die folgenden beiden Spalten bezie-
hen sich auf die Studien, denen Architekturen zweier bekannter kommerzieller Anbie-
ter zugrundegelegt wurden. In der fiinften Spalte sind die Publikationen iiber andere
Architekturen zusammengefa3t. Insgesamt wurden im Betrachtungszeitraum 214 Ar-
beiten, davon 45 Architekturstudien, bei der Konferenz vorgestellt. Die beiden Zeilen
der prozentualen Werte beziehen sich jeweils auf diese beiden Summen.

Allg. Kommerz.1 Kommerz.2 Andere
Anzahl 5 21 4 15
Arch.stud. (%) | 11.1 46.7 8.9 333
Gesamt (%) 2.3 9.8 1.9 7

Tabelle 1: Publizierte Architekturstudien bei der internat. Konferenz ,FPGA*

Die Zahlen sprechen eine deutliche Sprache: mehr als die Hélfte der Architekturstudien
befallten sich mit den Produkten kommerzieller Anbieter, lediglich ein Drittel der Ar-
beiten fiihrte neue Architekturen ein. Mit rund elf Prozent dagegen relativ gering stellt
sich der Anteil allgemeiner Betrachtungen zum Entwurf von Architekturen dar.

Auf dem Hintergrund der oben beschriebenen Beobachtungen entstand schlief3lich die
Idee zum Thema der vorliegenden Arbeit, deren Zielsetzung denn auch in der Bereit-
stellung eines Architekturmodells fiir feldprogrammierbare Architekturen, sowie der
Entwicklung von, auf dem Modell basierenden, generischen Verfahren zur Realisierung
von Schaltkreisen besteht und ferner auch die Definition geeigneter Metriken zur Be-
wertung von Architekturen umfaQt.

Die Anwendung eines generischen Layout-Werkzeuges fiir Schaltkreise soll bei empi-
rischen Untersuchungen verschiedener feldprogrammierbarer Architekturen fiir eine
gewisse ,Konstanz der Bedingungen“ sorgen, insofern Initialstruktur der Schaltkreise,
Layout-Strategien und deren Parametrisierung, experimentelle und Architektur-Vor-
aussetzungen unverdandert bleiben.
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Vorgehensweise

Die vorliegende Arbeit gliedert sich in die folgenden Einzelkapitel: Kapitel 1 fiihrt zu-
néchst in die grundlegenden und zum Verstdandnis der vorliegenden Arbeit notwendi-
gen Begriffe ein, gibt dann einen kurzgefaten Uberblick iiber die Technologien inte-
grierter Schaltkreise, sowie Problematiken beim Hardwareentwurf und fiihrt dann in
den Bereich der feldprogrammierbaren Logik ein. AbschlieBend wird der in dieser Ar-
beit verfolgte, neue Ansatz genauer motiviert und erldutert.

Ein auf der Basis konfigurierbarer Multiplexer-Netzwerke basierendes, neues Modell fiir
feldprogrammierbare Architekturen wird in Kapitel 2 vorgestellt, wobei auch die Reali-
sierung von Schaltkreisen auf solchen Architekturen begrifflich eingefiihrt wird. Den
Abschlu des Kapitels bildet ein Abschnitt, der verschiedene Bewertungsmetriken mo-
tiviert.

Die beiden Kapitel 3 und 4 beschéftigen sich mit algorithmischen Verfahren als Kom-
ponenten eines generischen Layoutsystems fiir Logikschaltkreise. Zundchst wird ei-
ne neue Partitionierungsmethode fiir Schaltkreise, sowie ein neuer Route-then-Place-
Ansatz zur Generierung von Subschaltkreis-Realisierungen vorgestellt, wihrend in Ka-
pitel 4 eine neue Floorplanning-Methode und eine Heuristik fiir Subschaltkreis-Ver-
drahtungen eingefiihrt wird.

Eine Reihe von insgesamt neun Architekturen wird schlieflich in Kapitel 5 vorgestellt,
welche sodann mittels der in Kapitel 2 definierten Bewertungsmetriken unter Zuhilfe-
nahme des entwickelten generischen Layoutsystems einander gegeniibergestellt wer-
den. Den Abschlul8 des Kapitels und der vorliegenden Arbeit bildet ein zusammenfas-
sender Uberblick, sowie ein Ausblick iiber mégliche kiinftige Arbeiten in diesem Be-
reich.

Abbildung 3 skizziert nochmals das Gesamtkonzept der vorliegenden Arbeit, welches
schrittweise in den einzelnen Kapiteln realisiert wird.

; Generisches
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e Rl o

Schaltkrels

Schaltkreis—

Architekturspezifikation Implementierung
Bewertung
Area
Architektur= Delay
- Metriken fur
Metriken FIeX|b|I|tat Implementierungen

Abbildung 3: Konzeption zur Bewertung feldprogrammierbarer Architekturen



Kapitel 1

Grundlagen

Dieser Abschnitt fiihrt in die wichtigsten Definitionen und Notationen ein, die im wei-
teren Verlauf der Arbeit zur Anwendung kommen werden. Die einzelnen Sachverhal-
te werden hierbei jedoch nicht Gegenstand genauerer Untersuchungen sein, sondern
lediglich im Hinblick auf ihren spéteren Einsatz dargestellt. Im Einzelfall wird auf ent-
sprechende Standardwerke im Literaturverzeichnis verwiesen.

1.1 Probleme und deren Komplexitit

Definition 1.1 (Algorithmisches Problem)
Ein algorithmisches Problem 11 ist eine AbbildungII : I — P(S), wobei I die
Menge der Probleminstanzen und S die Menge der Konfigurationen ist.

Zu einem Problem! p € T ist II(p) die Menge der zuldssigen Lisungen. I und S kénnen
auch unendlich grolle Mengen sein. Falls #S = 1, hei3t II ein Entscheidungsproblem.

Definition 1.2 (Optimierungsproblem)

Ein Optimierungsproblem ist ein algorithmisches Problem, fiir das eine Ko-
stenfunktion ¢ : S — N existiert. Zu einem Problem p € I heil3t s°P! € TI(p)
eine optimale Losung, wenn c(s°P!) ein globales Extremum ist.

Im folgenden gehen wir, wenn nichts anderes gesagt ist, stets von Minimierungspro-
blemen aus. Ein Algorithmus A [ldst ein algorithmisches Problem II, wenn er auf die
Eingabe einer Codierung einer Probleminstanz p € I die Codierung einer zuldssigen
Losung berechnet. Die zur Berechnung bendétigte Zeit wird mit 7'( A, p), der zur Berech-
nung benotigte Speicherplatz wird mit S(A, p) bezeichnet.

Die Bestimmung der Komplexitdtsgroen 7'(A4,p) und S(A,p) ist ein im allgemeinen
sehr schwieriges Problem. Deshalb charakterisiert man das Verhalten eines Algorith-
mus beziiglich Speicherbedarf und Laufzeit durch Funktionen, welche man auf eine
oder mehrere Kenngréen der Probleminstanzen anwendet. Solche Kenngrof3en ste-
hen fiir gewohnlich eng in Beziehung zur Linge der Codierung einer Probleminstanz.

IDie Definitionen orientieren sich hier an [50].
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Dadurch erhédlt man eine Aussage, wie sich die Komplexitdt eines Problems verdndert,
wenn seine Grole zunimmt. Eine mittlerweile sehr gdngige Charakterisierung wurde
1976 von Donald E. Knuth ([50], Lit. 237) vorgestellt, sie wird auf Laufzeit und Speicher-
bedarf gleichermalien angewandt:

Definition 1.3 (O, 2, 0)
Sei R die Menge aller Funktionen f : N — R™. Dann definiert eine Funktion
g € R die folgenden Funktionsklassen:

O(g) = { JER | EIcE]R'*‘ ElTLOGN v712710 f(n)
Qg) = {f€R | Jocrt InpeN Vazn, [f(1)
O(g) = 0O(g9) N g)

Demnach bezeichnet man einen Algorithmus als von polynomieller Komplexitdit bzgl.
Laufzeit oder Speicherplatzbedarf, wenn die Funktion f der Laufzeit bzw. des Speicher-
platzbedarfs durch ein Polynom nach oben beschréankt ist, also ein Polynom g existiert,
so dall f € O(g). Ein Algorithmus heil3t hingegen von exponentieller Komplexitdit, falls
f € O(29). Hat man nun eine Funktion f, so daf die Komplexitét eines Algorithmus fiir
alle Eingaben der Lange n durch f(n) nach oben beschrinkt ist, so bezeichnet man den
Algorithmus als von der worst-case Komplexitdit O(f).

Wie bestimmt sich nun eine solche Funktion f? In der Vergangenheit wurden hierzu
verschiedene Berechnungsmodelle, wie z.B. Turing-Maschinen eingefiihrt, die aller-
dings — in Analogie zur These von Church— durch Simulation unter héchstens polyno-
miellem Mehraufwand sdmtlichst ineinander tiberfiihrbar sind. So insbesondere auch
das Berechnungsmodell der RAM (Random Access Machine), welches sich wohl auf-
grund seiner Eigenschaft einer akkurateren Darstellung heutiger Algorithmen durch-
gesetzt hat [61]. Da jedoch das klassische Modell der RAM in einem Berechnungsschritt
Operationen mit unendlich grolen Zahlen durchfiihren kann (unit-cost RAM), gelang
der Aquivalenzbeweis zur Turing-Maschine erst, indem die Operanden mit der Linge
ihrer Codierung, also dem Logarithmus angesetzt wurden (log-cost RAM). In der Praxis
der Komplexitdtsanalyse ist die Anwendung des einfacheren Unit-Cost-Modells jedoch
gerechtfertigt, da, gerade im Hinblick auf heutige Rechenanlagen, eine polynomielle
Beschréanktheit der Codierungsldnge der Operanden in der Regel ohnehin gegeben ist.

Wihrend das Berechnungsmodell der deterministischen RAM die sequentielle Abarbei-
tung einer gegebenen Folge von Anweisungen realisiert, ist das Modell der nichtdeter-
ministischen RAM in der Lage, in jedem Berechnungsschritt die korrekte nachfolgende
Anweisung, welche zur Losung des Problems fiihrt, zu raten.

Unter Zugrundelegung des Berechnungsmodells der RAM sind wir nun in der Lage,
Entscheidungsprobleme beziiglich ihrer Laufzeitkomplexitdt zu klassifizieren:

Definition 1.4 (Komplexititsklassen P und NP)

Die Klasse P ist definiert als die Menge aller Entscheidungsprobleme, die
mittels einer deterministischen (log-cost) RAM in polynomieller Laufzeit ge-
16st werden konnen. Die Klasse NP ist definiert als die Menge aller Entschei-
dungsprobleme, die mittels einer nichtdeterministischen (log-cost) RAM in
polynomieller Laufzeit gel6st werden konnen.
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Diese Klassifikation 1463t sich jedoch auch auf Optimierungsprobleme IT : I — P(S5)
mit Kostenfunktion ¢ : S — N iibertragen, indem entsprechende Schwellwertprobleme
Ity : I x N — B konstruiert werden, wobei dann fiir jedes p € I gilt:

ken ru(p, k) =1 <= Jeeni(p) c(s) < k

Ein zwar anschaulicher, jedoch auch wichtiger Zusammenhang zwischen den Klas-
sen P und NP besteht darin, dal zu jedem Problem aus der Menge NP ein Polynom
q existiert, so daf das Problem durch einen deterministischen Algorithmus in Laufzeit
O(27) losbar ist. Ist zu einem Problem bekannt, da es in P liegt, so bezeichnet man
es als ,leicht“. Probleme aus NP, von denen dies nicht bekannt ist, werden gemeinhin
als ,,schwer” oder als ,nicht traktabel“, mit anderen Worten, als ,unlosbar“ bezeichnet.
Derart ,,unlésbare” Probleme werden in der Praxis stattdessen durch spezielle determi-
nistische Polynomialzeitverfahren, Heuristiken, bearbeitet, die versuchen, Losungen zu
approximieren.

Interessant ist nun jedoch, wie man entscheiden kann, ob ein neues Problem einen
traktablen oder einen nicht traktablen Hintergrund besitzt. Mit einem Ansatz iiber die
relative Berechenbarkeit fand man einen geeigneten Weg, Probleme in ihrer Komple-
xitdt direkt vergleichen zu kénnen, ndmlich, indem sie durch Transformationen von
héchstens polynomiellen Mehraufwand ineinander iiberfiihrt wurden:

Definition 1.5 (Polynomialzeit-Reduzierbarkeit)

Ein Entscheidungsproblem II; : I; — B heillt Polynomialzeit-reduzierbar
auf ein Entscheidungsproblem Il : I — B, falls es einen Algorithmus A :
I, — I, mit polynomieller Laufzeit gibt, so dal fiir jedes p € I; gilt:

1 (p) = I2(A(p))

Ein Problem, auf welches ein Problem II Polynomialzeit-reduzierbar ist, kann somit in-
tuitiv als ,mindestens so schwer” wie II bezeichnet werden. Eine Klasse der schwierig-
sten Probleme in NP bildet nun die Menge der NP-vollstindigen Probleme:

Definition 1.6 (NP-vollstindig)
Ein Problem IT heil$t NP-vollstdndig, wenn jedes Problem aus NP auf II Poly-
nomialzeit-reduzierbar ist.

Nachdem mit dem Erfiillbarkeitsproblem im Jahre 1971 die Existenz des ersten NP-
vollstandigen Problems durch Stephen Cook bewiesen wurde, konnte jenes auf zahl-
reiche andere Probleme reduziert werden. Probleme II, auf die ein NP-vollstdndiges
Problem reduziert werden kann, bezeichnet man als NP-hart, d.h. als mindestens so
schwer, wie ein NP-vollstindiges Problem. Ist II selbst aus NP, so folgt mit der Abge-
schlossenheit der Menge NP gegeniiber der Polynomialzeit-Reduktion, daf$ IT ebenfalls
NP-vollstdndig sein muf.

Im wesentlichen aufgrund von Optimierungsproblemen, die nicht durch die Mengen
P und NP zufriedenstellend klassifiziert werden konnten, konstruierte man die Klasse
PSPACE.
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Definition 1.7 (Komplexitiatsklasse PSPACE)

Die Klasse PSPACE ist definiert als die Menge aller Entscheidungsproble-
me, die mittels einer deterministischen (log-cost) RAM unter polynomiel-
lem Speicherbedarf gelost werden konnen.

Die Beziehung NPCPSPACE kann man sich intuitiv so vorstellen, dal} nichtdetermini-
stische Maschinen in Anbetracht ihres jeweiligen maximalen nichtdeterministischen
Verzweigungsgrades m wiahrend ihrer polynomiellen Laufzeit auch hochstens polyno-
miell in m viel Speicher benotigen kdnnen und damit von einer deterministischen Ma-
schine mit ebensoviel Speicherbedarf, jedoch beliebig hohem, aber endlichem Zeitbe-
darf, simuliert werden kénnen. Der Vollstdndigkeits-Begriff gilt bei PSPACE in analo-
gem Sinne wie bei NP. Als elementares PSPACE-vollstiandiges Problem gilt das quanti-
fizierte Erfiillbarkeitsproblem.

Soweit die fiir diese Arbeit notwendigen Grundlagen der Komplexitidtstheorie. An wei-
terfihrender Literatur sei der Leser auf [30], [61] und [10] verwiesen.

1.2 Mengen und Relationen

In diesem Unterabschnitt werden einige grundlegende Begriffe der Mengentheorie ein-
gefiihrt, die zwar weitldufig bekannt sind, deren Notation sich jedoch in der Literatur
gelegentlich unterscheidet.

Fiir gewohnlich geht man bei einer Menge von einer ungeordneten Sammlung von Ele-
menten aus, in der jedes Element hochstens einmal vorkommt. Hingegen handelt es
sich bei einem Tupel um eine geordnete Liste von Elementen, in der ein Element auch
mehrfach vorkommen kann. Im Zuge der spiteren Definition von Graphen werden je-
doch auch ungeordnete Mengen mit mehrfach auftretenden Elementen bendétigt:

Definition 1.8 (Multimenge)

Als Multimenge S bezeichnet man eine Menge, in der ein Element mehr als
einmal vorkommen kann. Jedem Element s € S ist eine Multiplizitdt (s)
zugeordnet, so dal? fiir die Kardinalitit von S gilt:

#5 = p(s)

seS

Eine elementare Struktur, welche Beziehungen zwischen Elementen einer Menge be-
schreibt, ist die Relation.

Definition 1.9 (Relation)
Sei M eine Menge. Dann heilst die Menge R C M x M eine (binére) Relation
tiber der Menge M. Die Relation R heil3t:

o reflexiv, falls gilt: V,,enr (m,m) € R

o irreflexiv, falls gilt: V,,cps (m,m) ¢ R

o transitiv, falls fiir my, mo, ms € M gilt:
(m1,mg) € Rund (mg2,m3) € R = (m1,m3) € R
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o symmetrisch, falls fiir mi, my € M gilt:
(ml,mg) €ER — (mg,ml) €ER

o antisymmetrisch, falls fir m,, my € M gilt:
(ml,mg) € Rund (mg,ml) ER — mo=m

Eine reflexive, transitive und symmetrische Relation heiSt Aquivalenzrelati-
on. Eine reflexive, transitive und antisymmetrische Relation heil3t partielle
Ordnung.

Fiir die Konkatenation R o S (,R nach S“) zweier Relationen R, S iiber M gilt:
Ro S ={(m1,m2) | Imenm (m1,m) € Sund (m,mz2) € R}
Nun sei definiert:

R = {(m,m)|me M}
R' = R
Rn _ RORnfl

Der reflexiv-transitive Abschluf$ von R ist definiert als:

n>0

Der transitive Abschlufsvon R ist definiert als:

R+:UR"

n>0

1.3 Graphen

Graphen gehdren zu den fundamentalen Strukturen in der Informatik. Sie stellen eine
abstrakte Moglichkeit dar, Beziehungen zwischen Objekten der realen oder der mathe-
matischen Welt auszudriicken und bilden eine formale Basis zur Definition algorithmi-
scher Probleme, sowie eine Hilfe bei der Suche nach und Beschreibung von Lésungs-
verfahren.

Eine zentrale Rolle spielen Graphen insbesondere auch bei der Modellierung von Netz-
werken, wie zum Beispiel Schaltkreisen oder Verdrahtungsstrukturen. Auf Netzwerken,
wie diesen, stellen sich hdufig Probleme, Signale unter bestimmten Optimierungsbe-
dingungen von einem gegebenen Startort zu einem oder mehreren Zielorten zu leiten,
wobei die Verbindungen im Netzwerk nur in einer Richtung passiert werden diirfen.
Probleme dieser Art lassen sich durch die Klasse der gerichteten Graphen beschreiben,
welche im Vordergrund der Betrachtungen der vorliegenden Arbeit stehen werden. Be-
gonnen werden soll jedoch zunédchst mit der Klasse der ungerichteten Graphen, die zur
Modellierung einiger Subprobleme ebenfalls vonnoten sein werden.
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1.3.1 Ungerichtete und gerichtetete Graphen

Alle Graphenformen, die im folgenden betrachtet werden, sind in mancher Literatur
unter dem Begriff Multigraphen spezifiziert.

Definition 1.10 (Ungerichteter Graph)

Ein ungerichteter Graph (oder einfach: Graph) G = (V, ') besteht aus einer
Menge V' von Knoten und einer Multimenge E von Kanten. Eine Kante e; €
FE wird reprédsentiert durch eine Multimenge von zwei Knoten, auch als Rand
p(e;) der Kante bezeichnet.

Ein Graph heilst endlich, wenn #(V U E) < oco. Als Grad deg(v) eines Knotens v wird die
Zahl der Kanten bezeichnet, in denen v enthalten ist. Zwei Knoten v, w € V heilen be-
nachbart, wenn {v, w} € E. Eine Kante e mit p(e) = {v, v} fiir ein v € V heillt Schlinge.
Ein Graph hei8t zusammenhdngend, wenn seine Knotenmenge nicht in zwei nichtlee-
re Teilmengen partitioniert werden kann, so dall jede Kante ganz innerhalb einer der
Teilmengen liegt.

Graphen, die Kanten e besitzen mit #p(e) > 2, werden als Hypergraphen bezeichnet.
Hypergraphen werden spéter vor allem in ihrer gerichteten Variante eine wichtige Rolle
spielen:

Definition 1.11 (Gerichteter Hypergraph)

Ein gerichteter Hypergraph G = (V, E) besteht aus einer Menge V" von Kno-
ten und einer Multimenge £ von Kanten. Eine Kante e¢; € E wird reprédsen-
tiert durch einen Startknoten v;r € V und eine Multimenge V,” C V von
Zielknoten.

Definition 1.12 (Gerichteter Graph)

Ein gerichteter Graph G = (V, E) ist ein gerichteter Hypergraph, wobei fiir
alle Kanten (v;,V,") € E gilt: #V,~ = 1. Statt V,~ notiert man vereinfacht
auch v, .

Ist e = (v, w) Kante eines gerichteten Graphen G = (V, E), so heilt Q(e) = v Quell-
knotenund Z(e) = w Zielknoten der Kante. v ist direkter Vorgdnger von w und w ist di-
rekter Nachfolger von v beziiglich der Kante e. Die Menge der direkten Vorgédnger eines
Knotens v bezeichnen wir mit pred(v), die Menge der direkten Nachfolger eines Kno-
tens v bezeichnen wir mit succ(v). Die reflexiv-transitiven Abschliisse dieser Vorganger-
und Nachfolgerrelationen bezeichnen wir mit pred”(v) bzw. succ*(v), die transitiven Ab-
schliisse mit pred" (v) bzw. succt (v). Es sei E; die Menge der in v einlaufenden und E;f
die Menge der von v ausgehenden Kanten, insgesamt bezeichnen wir mit £, die Menge
der zu v adjazenten Kanten.

Als Ingrad deg (v) eines Knotens v bezeichnet man die Zahl der in v einlaufenden Kan-
ten, als Ausgrad deg” (v) die Zahl der aus v auslaufenden Kanten. Kanten e; und e; nennt
man parallel, falls gilt: Q(e1) = Q(e2), Z(e1) = Z(e2). Man nennt sie antiparallel, falls
gilt: Q(e1) = Z(e2), Q(e2) = Z(en).

Es gibt verschiedene Darstellungsmdglichkeiten von Graphen. Zu den mathematischen
Darstellungen gehoren die, im allgemeinen jedoch nicht sonderlich platzeffizienten
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Matrizendarstellungen: Adjazenzmatrix und Inzidenzmatrix. Wir fithren beide ledig-
lich fiir gerichtete Graphen ein:

Definition 1.13 (Adjazenzmatrix, Inzidenzmatrix)
Sei G = (V, E) ein schlingenfreier gerichteter Graph mitn = #V und m =
#FE. Dann sind die Adjazenzmatrix Ag = (a;i;) € Nj*" und die Inzidenzma-
trix Iq = (i;) € {0,+1, —1}"*™ definiert wie folgt:

ajr = #{e € E[Q(e) = vy und Z(e) = vy}

+1, falls Q(ex) = v;
ijk = —1, falls Z(ek) =y
0, sonst

Eine alternative, platzeffizientere Darstellung bilden Adjazenzlisten, die zu jedem Kno-
ten eine Liste der Nachbarknoten speichern oder etwa zu jeder Kante die Liste der
Randknoten.

Definition 1.14 (Pfad, Zyklus, Linge)

Ein Pfad p (oder auch: gerichteter Weg) auf einem gerichteten Graphen ist
eine endliche Folge p = (vg, e1,v1, €2,v2, ..., en_1,0p—1) Mit Q(e;) = v;—; und
Z(e;) = v; firi € {1...n — 1}. Falls vy = v,_1, nennt man den Pfad einen
Zyklus. Als Léiinge [(p) des Pfades p bezeichnen wir die Zahl seiner Kanten:
n — 1.

Ist jeder Kante e € F eines Graphen ein Distanzwer® d : E — R zugeordnet, so be-
zeichnen wir als Distanz eines Pfad p gerade die Summe der Distanzwerte seiner Kan-

ten:
d(p) = _d(e)

eecp

Zur Berechnung von Pfaden minimaler Distanz existieren effiziente Algorithmen mit
Laufzeiten von O(#E log #V') bis O(#E + #V log #V'), welche an dieser Stelle jedoch
nicht wiederholt werden sollen. Stattdessen sei der Leser beispielsweise auf [50] ver-
wiesen.

Ein Knoten w heillt von v aus erreichbar, wenn es im Graphen einen Pfad mit Start-
knoten v und Endknoten w gibt. Ist jeder Knoten von jedem Knoten aus erreichbar, so
nennt man den Graphen streng zusammenhdingend.

Definition 1.15 (Aufgespannter Subgraph)

Sei G = (V, E) ein (gerichteter) Graph und U C V. Dann heil$t Sy = (Vi, Ey)
der durch U aufgespannte Subgraphvon G, falls gilt: Vi; = U und Ey = {e €
E | p(e) C U},

Bei der Modellierung kombinatorischer Schaltkreise, wie auch spéter bei der Defini-
tion feldprogrammierbarer Architekturen spielt die Klasse der gerichteten azyklischen
Graphen eine wesentliche Rolle:

*Hinsichtlich der Distanzwerte betrachten wir in dieser Arbeit aus praktischen Griinden ausschlieRlich
nichtnegative Werte.
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Definition 1.16 (Gerichteter azyklischer Graph, DAG)
Ein gerichteter azyklischer Graph (oder: directed acyclic graph, DAG) ist ein
gerichteter Graph, der keine Zyklen enthalt.

Ein Knoten v mit deg (v) = 0 heift Quelle, ein Knoten v mit deg" (v) = 0 heillt Senke
des Graphen.

1.3.2 Periodische Graphen

Die fiir diese Arbeit wichtigste Klasse von Graphen stellen die sogenannten periodi-
schen Graphen dar. Periodische Graphen spielen eine entscheidende Rolle bei der Be-
schreibung regelmilliger Systeme, wie zum Beispiel Datenabhingigkeitsgraphen ver-
schachtelter Programmschleifen, regelmaBige Prozessorfelder oder regelméllige Lay-
outs. Wahrend periodische Graphen, zum Teil unter der Bezeichnung dynamic graphs,
bereits relativ frith im Rahmen solcher konkreter Anwendungsfille betrachtet wurden,
begann man offensichtlich erst Mitte der 1980er Jahre, ihre strukturellen Eigenschaften
zu erforschen. In dieser Einfithrung werden jedoch nur einige, im spéateren Verlauf die-
ser Arbeit benotigte Resultate angegeben. Ansonsten sei der Leser vor allem verwiesen
auf [60], [21], sowie [76], [31], [8], [32] und [33].

In der vorliegenden Arbeit wird die Klasse der periodischen Graphen als strukturel-
les Modell feldprogrammierbarer Architekturen eingesetzt, denn periodische Graphen
stellen ein flexibles Instrument dar, um die in repetitivem Muster angeordnete konfigu-
rierbare Funktionalitédt feldprogrammierbarer Architekturen sehr kompakt darzustel-
len und Architekturen hinsichtlich ihrer Ausdehnung variabel konstruieren und verin-
dern zu kénnen. Zur kompakten Beschreibung periodischer Graphen dient der Typus
des statischen Graphen (static graph, dependence graph):

Definition 1.17 (Statischer Graph)

Ein statischer Graph G = (V, E, 1) ist ein gerichteter Graph mit einer Tran-
sitionsabbildung v : E — 7% Hierbei wird d € N als die Dimension des
statischen Graphen bezeichnet.

Ein endlicher, statischer Graph G bildet nun eine eindeutige Konstruktionsvorschrift
fiir einen unendlichen periodischen Graphen G*°. Wahrend in den meisten Publika-
tionen von solchen unendlichen periodischen Graphen ausgegangen wird, ist fiir uns
ausschlieBlich die endliche Variante von Interesse, also periodische Graphen von end-
licher Dilatation. In weiterer Abweichung, da aus anwendungsspezifischen Griinden
vorteilhaft, werden wir auch Kanten e mit #p(e) = 1 betrachten, das hei3t deren Quell-
oder Zielknoten nicht definiert ist.

Definition 1.18 (Endlicher periodischer Graph)

Ein endlicher periodischer Graph G* = (G, ) ist ein gerichteter Graph, der
beschrieben wird durch einen statischen Graphen G = (V, E, 7) und einen
Dilatationsvektor x € N¢, wobei d gerade der Dimension des statischen Gra-
phen entspricht. In der Knotenmenge des periodischen Graphen ist stets ein
Nilknoten vy,; enthalten.
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Zu einem Vektor z € N bezeichne span(z) ¢ N? die Menge der Gitterpunkte des durch
x aufgespannten d-dimensionalen Gitters:

span(z) = {y € N |V,—o 41 0 < yi < i}

Die Konstruktion eines endlichen periodischen Graphen G*, auch zuweilen als , Abrol-
len“ des statischen Graphen bezeichnet, wird wie folgt durchgefiihrt:

Fiir die Knotenmenge V* des periodischen Graphen G” gilt:
V* =V x span(x)

Eine Kante ¢* € E* des periodischen Graphen ist ein Paar (e, z) € E x N Fiir Kanten
e € E und Gitterpunkte z € N? seien die beiden Abbildungen Q* : E* — V* und
Z* . E* — V* wie folgt definiert:

0" (e, 2)) = { (Q(e),z) : fallsz € span(z)

Upil - Sonst

. | (Z(e),z+T1(e)) : fallsz+ 7(e) € span(x)
Z%((e, 2)) _{ vp  :  sonst

Damit ist auch die Kantenmenge E* des periodischen Graphen G* eindeutig definiert
als:

E*={(e,z) € E X N¢ | Qm((e,z)) =+ vy oder Z”((e, z)) # Unil }

Man beachte, dal die Menge E* aus Paaren (e, z) iiber ExN? und nicht {iber E x span(z)
konstruiert ist. Somit gilt in Abweichung zur Knotenmenge des periodischen Graphen
im allgemeinen hier die Beziehung: E* D F x span(z).

Die Menge
N ={(e;z) € E*| Q"((e, 2)) = vnil oder Z"((e, 2)) = vnit }

der zum Knoten v,; adjazenten Kanten heil$t Menge der Nullkanten des periodischen
Graphen.

Eine Kante (e, z) € E* heiRt Internkante, falls 7(e) = 0, ansonsten Externkante. Fiir
Knoten v € N* liefere die Abbildung statnode(v) jenen Knoten des statischen Graphen,
aus dem v erzeugt wurde. Analog liefere die Abbildung statedge(e) fiir Kanten e € E”
die Kante des statischen Graphen, aus der e erzeugt wurde.

Abbildung 1.1 zeigt links einen statischen Graphen und rechts daneben den aus ihm
konstruierten periodischen Graphen der Dilatation (3, 4).

Zur Betrachtung von einzelnen Gitterpunkten zugeordneten Subgraphen eines endli-
chen periodischen Graphen erweitern wir den in Definition 1.15 eingefiihrten Begriff
des durch eine gegebene Knotenmenge U aufgespannten Subgraphen Sy = (Vy, Ey)
dahingehend, dal} zu Ey;y noch die Externkanten hinzutreten, welche adjazent zu einem
der Knoten in V;; sind. Aus der Sicht dieser speziellen Art von Subgraphen, welche wir
als Modulebezeichnen, sind alle Externkanten zugleich auch Nullkanten:
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0,1) 1,0

(0.0

(-10) (0-1)

Abbildung 1.1: Statischer und periodischer Graph

Definition 1.19 (Modul)

Sei G* = (G, z) ein periodischer Graph mit statischem Graphen G = (V, E).
Fiir ein z € span(z) seiU, = {(v,z) € V* | v € V}.Ist Sy, = (Vu., Ev,)
der durch U, aufgespannte Subgraph, so heif3t der gerichtete Graph M, =
(V., E,) ein Modulvon G*, falls gilt: V, = Viy, und E, = Ey_ U{e € E* | (Q*(e)
€ V,und Z%(e) = vyy) oder (Z*(e) € V, und Q*(e) = vpj1) }

Offensichtlich sind alle Module eines periodischen Graphen isomorph. Mit Ausnahme
der Externkanten sind Module auch isomorph zum zugrundeliegenden statischen Gra-
phen. Diese bestehende Isomorphie ist Ausgangspunkt der folgenden Definitionen:

Definition 1.20 (Korrespondierender Knoten)
Fir y, z € span(z) seien M, und M, zwei Module eines periodischen Gra-
phen G* mit statischem Graph G = (V, E). Ist v ein Knoten des Moduls M,
dann heil$t w = corr(z,v) der zu v korrespondierende Knoten des Moduls M.,
falls gilt:

Fuev v = (u,y) und w = (u, 2)

Korrespondierende Knoten eines periodischen Graphen werden also aus demselben
Knoten des statischen Graphen erzeugt. Bei Kanten gestaltet sich die Definition aller-
dings etwas diffiziler, da jene Externkanten, die keine Nullkanten sind, zwei Modulen
zugeordnet sein konnten. Erst eine zusidtzliche Unterscheidung hinsichtlich der relati-
ven Orientierung von Kanten ermdglicht eine Definition:

Definition 1.21 (Korrespondierende/duale Kante)

Fir y, z € span(x) seien M, und M, zwei Module eines periodischen Gra-
phen G* mit statischem Graph G = (V, E') und sei e; eine Kante des Moduls
M,. Die Kante e; = corr(z, e;) heilt die zu e; korrespondierende Kante des
Moduls M., falls statedge(e;) = statedge(e;) und mindestens eine der beiden
folgenden Aussagen gilt:

dyev Qz(ez) = (u’y) = Qx(ej) = (u7 Z)
uev Z°(&i) = (u,y) = Z

~—
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Die Kante e; = dual(z, ;) heilt die zu e; duale Kante des Moduls M., falls
statedge(e;) = statedge(e;) und mindestens eine der beiden folgenden Aus-
sagen gilt:

Juev Q7(&:) = (w,y) = Fvev Z%(ej) = (v,2)
3UEV Zx(el) = (u7y) = 3UGV Qx(ej) = (’U,Z)

Abbildung 1.2 illustriert die Aussagen von Definition 1.21 anhand eines einfachen Bei-
spiels. Die Abbildung zeigt links einen eindimensionalen statischen Graphen und rechts
einen daraus konstruierten periodischen Graphen. Beziiglich des Moduls M, ist die
Kante e, die korrespondierende Kante und die Kante e; die duale Kante zur Kante e;
des Moduls M.

M M

(0@ 0 O w0 o™

Abbildung 1.2: Korrespondierende und duale Kanten

Zum Abschluf§ des Unterkapitels {iber periodische Graphen sei noch ein Blick auf die
Bestimmung von Wegen mit minimaler Distanz geworfen, um auch auf komplexitats-
theoretischer Seite eine Einschédtzung der periodischen Graphen im Hinblick auf ge-
wohnliche Graphen zu skizzieren.

Definition 1.22 (Minimaler m-Pfad)

Sei G = (V, E, 1) ein statischer Graph und d : £ — N eine Distanzfunktion.
Dann heil8t p = (vg, e1,v1,...,€en—1,v,—1) €in minimaler m-Pfad fiir ein m €
74, falls d(p) minimal ist und es gilt:

Im Falle von unendlichen periodischen Graphen G ist bekannt, dal$ dieses Problem
zwar NP-vollstdndig, unter fixierter Dimension jedoch in pseudo-polynomieller Zeit
16sbar ist [31].

Fiir endliche periodische Graphen G* wurde hingegen gezeigt, dal das Problem des
minimalen m-Pfades sogar PSPACE-vollstindig ist [76]. Durch die Einschrankung auf
eindimensionale Transitionsvektoren 7 liegt es dann in der Klasse der NP-vollstdndigen
Probleme, wenn zusétzlich #V = 1 giltund in der Klasse P, wenn lediglich m € {—1,0, 1}
(60].

1.4 Sequentielle Look-Up-Table-Schaltkreise

Die Komponenten digitaler Systeme bilden Schaltkreise, deren Funktionalitdt priméar
tiber Boolesche Funktionen definiert wird.
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Definition 1.23 (Boolesche Funktion)
Eine m-stellige Boolesche Funktion f ist eine Abbildung

f:B" —B™

Im folgenden betrachten wir ausschlielich einstellige Boolesche Funktionen, d.h. es
seim = 1. Eine Darstellungsmoglichkeit fiir Boolesche Funktionen liefert die Auflistung
ihres Wertebereichs, also der Funktionswerte unter allen méglichen Eingangswerten,
traditionell bekannt unter dem Begriff Wahrheitstafel. Die technische Realisierung ei-
ner Wahrheitstafel wird als Look-Up-Table (LUT) bezeichnet. Im allgemeinen sind Look-
Up-Tables aufgrund ihres in Abhédngigkeit der Zahl der Eingangswerte exponentiellen
Platzbedarfs keine sonderlich effiziente Realisierung Boolescher Funktionen, jedoch
haben sie sich fiir Funktionen von bis zu fiinf Variablen zumindest im Bereich feld-
programmierbarer Architekturen durchgesetzt, im wesentlichen, da sie hinsichtlich der
rechnergestiitzten Synthese- und Layoutverfahren weitaus vorteilhafter als beispiels-
weise konfigurierbare Gatterkombinationen sind.

Als elementares Objekt eines Schaltkreises definieren wir den Pin, als Bezugspunkt fiir
die Informationstrager des Schaltkreises die sogenannten Signale, welche an ein zeitli-
ches Verhalten gebunden sind.

Definition 1.24 (Signal)
Ein (digitales) Signal ist eine Funktion ¢ : R — B, wobei o(¢) der Wert des
Signals zu einem Zeitpunkt ¢ ist.

Die Einfiihrung von Signalwerten lediglich tiber B ist insofern gerechtfertigt, als wir
spater ausschliellich unidirektionale Netze mit eindeutigem Treiber betrachten wer-
den. Der besseren Lesbarkeit wegen interpretieren wir fiir gewohnlich Signale mit ih-
rem Wert. Fiir einen Pin p und einen Zeitpunkt ¢ € R definieren wir o,(t) als der Wert
des zum Zeitpunkt ¢t am Pin p befindlichen Signals.

Zur Definition der Look-Up-Table gentigt uns die Zugrundelegung eines idealisierten
Verzégerungsmodells, welches unabhidngig von Signalwerten und Lasten arbeitet.

Definition 1.25 (Look-Up-Table)

Eine Look-Up-Table (LUT) F ist ein Quadrupel (1, o, d, «), wobei I die Menge
der Eingédnge, o der Ausgang, § € R die Verzégerungszeit (delay) und o € R
der Platzverbrauch (area) ist. Als Breite b(F') der Look-Up-Table definieren
wir die Kardinalitdt von /. Die von F realisierte Boolesche Funktion sei ¢(F).

Fiir jede Look-Up-Table F gelte:

O'OF(t) = @(F)(Jil(t — 5F)7 ce ?Gib(F)(t — 5F)> wobei ’ij e lrp

Definition 1.26 (Netz)

Ein Netz N ist ein Paar (s,T'), wobei s ein Pin und 7" eine Menge von Pins ist.
Dabei werden drv(N) = s als Treiber und tgts(N) = T als Menge der Ziele
des Netzes bezeichnet.

Fiir jedes Netz N gelte:

Vthgts(N) Up(t) = Odry(N) (t)
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Spezielle Pins eines Schaltkreises sind dessen primdre Eingdinge und primdire Ausgéinge,
gelegentlich auch als Pads bezeichnet:

Definition 1.27 (Primérer Eingang/Ausgang)

Ein primdrer Eingang ist ein Pin, der Treiber mindestens eines Netzes und
kein Ziel ist. Ein primdrer Ausgang ist ein Pin, der Ziel genau eines Netzes
und kein Treiber ist.

Jeder sequentielle Schaltkreis besitzt ein ausgezeichnetes Netz, das Clock-Netz, dessen
Ziele ausschlieflich Verzogerungselemente, die sogenannten Latches, sind. Wir model-
lieren sie an dieser Stelle, ebenfalls idealisiert, ohne Verzogerungszeit:

Definition 1.28 (Latch)
Seien d, c und ¢ Pins, dann heil3t ein Tripel L = (d, ¢, q) (flankengesteuertes
Daten-) Latch, falls gilt:

oq(t —¢), falls 3.50 Vo< 550 0c(t —0) = 0 # oc(t + 0)
O‘q(t) = Oq(t — 6), falls deso V5§E75>0 Uc(t — 5) = Uc(t + (5)
undefiniert, sonst

Pin d heillt Dateneingang und Pin ¢ heil3t Clock-Eingang.

Wir nennen primére Eingdnge und Ausgdnge, sowie Look-Up-Tables und Latches die
Komponenten eines sequentiellen Look-Up-Table-Schaltkreises.

Auf der Basis der vorangegangenen Definitionen kann nun das formale Modell der se-
quentiellen Look-Up-Table-Schaltkreise eingefiihrt werden, wobei wir jedoch aufgrund
der Gleichwertigkeit aller Eingdnge einer Look-Up-Table von den Pins auf das gesam-
te Look-Up-Table-Objekt abstrahieren. Ferner gehen wir stets von der Prdsenz genau
eines Clock-Netzes aus, weshalb wir dieses nicht weiter betrachten. Dieser Schritt er-
moglicht aber nunmehr auch eine Abstraktion von den Pins der Latches, so dafd wir
kiinftig Netze nicht mehr tiber Pins, sondern nur noch iiber Komponenten des Schalt-
kreise betrachten miissen.

Definition 1.29 (Sequentieller LUT-Schaltkreis)

Ein sequentieller LUT-Schaltkreis C wird beschrieben durch einen gerichte-
ten Hypergraphen C = (V, ). Die Knotenmenge V partitioniert sich in vier
UntermengenV = 11O U F | L,wobei I die Menge der primédren Eingédnge,
O die Menge der priméren Ausginge, F' die Menge der Look-Up-Tables und
L die Menge der Latches ist. Die Kantenmenge F ist eine Menge von Netzen.

Knoten aus TUL bezeichnen wir als Quellen, Knoten aus OUL bezeichnen wir als Senken
des Schaltkreises C. Zu einem Knoten v € V liefere pred(v) die Menge der Vorgédnger-
knoten, d.h. jene Knoten, die ein Netz treiben, das einen Eingang von v bedient. Ent-
sprechend sei succ(v) die Menge der Nachfolgerknoten, d.h. jene Knoten, die einen Ein-
gang besitzen, der vom Netz bedient wird, welches v treibt. Es bezeichne N die Menge
aller Netze des Schaltkreises C.

Von besonderem Interesse bei Schaltkreisen ist hdufig die Signalverzogerung (Delay),
welche {iber kombinatorische Pfade des Schaltkreises hinweg berechnet wird.
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Definition 1.30 (Kombinatorischer Schaltkreis-Pfad)
Sei C = (V, F) ein sequentieller LUT-Schaltkreis mit Knotenpartitionierung
V =IO FJL. Dann heillt ein Pfad (vg, e1,v1,...,ep—1,v,—1) auf dem
Hypergraphen (V, E) ein kombinatorischer Pfad des Schaltkreises C, wenn
gilttvp e ITULundv,—1 € OULundV;—1 -2 v; € F.

1.5 Diskrete Optimierung

1.5.1 Lineare und Integer Programme

Definition 1.31 (Diskretes/Allgemeines Optimierungsproblem)

Ein Optimierungsproblem II : I — P(S) heilt diskret, wenn der Losungs-
raum P(S) fiir alle Probleminstanzen p € I endlich ist. IT hei8t allgemein,
wenn P(.S) unendlich oder nicht abzdhlbar ist.

Eine spezielle Form diskreter Optimierungsprobleme liegt vor, wenn die Losungsbedin-
gungen, sowie die Kostenfunktion als lineare Funktionen tiber dem Korper R geschrie-
ben werden konnen. Man bezeichnet diese Probleme auch als lineare Programme (LP):

Definition 1.32 (Lineares Programm)

Ein lineares Programm ist gegeben durch eine Matrix A € R™*", einen Vek-
tor b € R™ und eine Kostenfunktion ¢ € R". Die Losung des linearen Pro-
grammes sind alle Vektoren z € R" mit = > 0, welche die Bedingung Az < b
erfiillen und ¢z minimieren.

In geometrischer Hinsicht bildet die Losungsmenge eines LPs ein konvexes Polytop im
R™, wobei alle Optimallésungen auf dessen Ecken liegen. Ein klassisches Losungsver-
fahren fiir LPs bildet das 1947 von George B. Dantzig vorgeschlagene Simplexverfahren,
welches auf einer sequentiellen Durchmusterung der Ecken basiert und aufgrund der
Konvexitdt des Losungsraumes stets das globale Minimum der Kostenfunktion findet.

Eine Ecke des Losungspolytops wird beschrieben als Linearkombination einer Basis.
Ausgehend von einer zuldssigen Basis, also einer beliebigen Startecke, bewegt man sich
durch Anwendung von Pivotschritten, geometrisch betrachtet, zu den Nachbarecken.
Indem sich die Pivotoperationen quasi auch auf die Kostenfunktion erstrecken, wird
anhand der Nichtexistenz eines giiltigen Pivotelementes erkannt, dal keine gilinstigere
Nachbarecke mehr existiert. Aufgrund der Konvexitidt des Losungsraumes wurde damit
ein globales Optimimum erreicht. Fiir die Wahl des Pivotelementes gibt es verschiede-
ne Strategien. Eine hdufig verwendete, da im allgemeinen sehr effizient implementier-
bare Methode, ist die des steilsten Anstiegs, im vorliegenden Falle also die grof$tmaogli-
che Reduktion der Kosten. Alternative Pivotregeln und ein Vergleich von Konvergen-
zeigenschaften, insbesondere hinsichtlich ,entarteter Ecken“, konnen an dieser Stelle
allerdings nicht betrachtet werden. Stattdessen sei der Leser auf einschldgige Literatur
verwiesen [59]. In der Regel ist mit dem Ausgangsproblem jedoch noch keine zuldssige
Basislosung gegeben. Zur Ermittlung einer Startecke schaltet die sogenannte 2-Phasen-
Strategie dem eigentlichen Simplexverfahren ein weiteres Simplexverfahren vor. Hier-
bei wird durch die Einfithrung von Schlupfvariablen eine kiinstliche Basis geschaffen
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und mit einer Minimierungsfunktion, welche die Summe der Schlupfvariablen in der
Basis beschreibt, letztere ,hinausminimiert“. Gelingt dies nicht, ist das Problem unbe-
schrankt und es existiert keine Losung.

Eine praktische Implementierung des Verfahrens fiihrt die Operationen auf einer Ta-
belle, dem sogenannten Simplextableau, durch, wobei man in der Regel das revidier-
te Simplexverfahren anwendet, welches lediglich mit einer impliziten Darstellung der
Basis (working basis) arbeitet. Obwohl das Simplexverfahren im worst case von expo-
nentieller Laufzeit ist, da das Losungspolytop bis zu (" ) Ecken besitzen kann, erweist es
sich bei vielen Problemen in der Praxis als relativ effizient. Erst viel spater konnte bewie-
sen werden, daf§ das Entscheidungsproblem linearer Programme dennoch in der Klasse
P liegt (1979: Ellipsoid-Methode von Khachian, 1984: Innere-Punkt-Methode von Kar-

markar) [2].

Oftmals treten auch Nebenbedingungen und Losungsraum in ganzzahliger Form auf.
Dieser Fall ganzzahliger linearer Programme bezeichnet man auch als Integer Program-
me (IP, ILP):

Definition 1.33 (Integer Programm)

Ein Integer Programmist gegeben durch eine Matrix A € Z"*", einen Vektor
b € Z™ und eine Kostenfunktion ¢ € R". Die Losung des Integer Programmes
sind alle Vektoren = € Z" mit z > 0, welche die Bedingung Az < b erfiillen
und ¢’z minimieren.

Als lineare Relaxation eines Integer Programms nennt man jenes lineare Programm,
welches sich durch Weglassen der Ganzzahligkeitsbedingung ergibt. Aus geometrischer
Sicht bildet die Relaxation eine (konvexe) Hiille um den Losungsraum des urspriing-
lichen Integer Programms. Obwohl bereits hier ein starker Zusammenhang zwischen
linearen und Integer Programmen deutlich wird, ist das Entscheidungsproblem fiir In-
teger Programme jedoch NP-vollstdndig [30]. Andererseits gibt es Spezialfille, in denen
die Losungsmenge eines Integer Programms mit jener seiner linearen Relaxation tiber-
einstimmt:

Definition 1.34 (Vollstindig unimodulare Matrix)
Eine Matrix A heil3t vollstindig unimodular, wenn die Determinante jeder
quadratischen nichtsinguldren Untermatrix von A die Werte 1 oder -1 hat.

Uber die Klasse der vollstindig unimodularen Matrizen liefert nun der Satz von Hoff-
mann und Kruskal ein entscheidendes Ergebnis [2]:

Satz 1.1 (Hoffmann-Kruskal)
Sei A € 7Z™*". A ist vollstindig unimodular genau dann, wenn fiir alle b €
Z™ gilt: Jede Ecke des Polytops {z | z > 0 und Az < b} ist ganzzahlig.

Integer Programme, die auf vollstindig unimodularen Matrizen basieren, werden des-
halb auch als einfache Integer Programme bezeichnet. Typische Anwendungsfille aus
der Graphentheorie liefern beispielsweise Inzidenzmatrizen von gerichteten oder un-
gerichteten bipartiten Graphen. In dieser Arbeit werden sie in Kapitel 4 eine Rolle bei
der Abschdtzung von kiirzesten Wegen in periodischen Graphen spielen.
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1.5.2 Beschrinkte lineare Optimierung

In der Praxis hdufig auftretende Varianten linearer Programme sind beschrdnkte lineare
Optimierungsprobleme (BLOP). In ihrer Standardform besitzen sie lineare Nebenbedin-
gungen der Form Ax = b, mit oberen Schranken fiir den Lésungvektor z.

Definition 1.35 (Beschrinktes lineares Optimierungsproblem)

Ein beschrdinktes lineares Optimierungsproblem ist gegeben durch eine Ma-
trix A € R™*", einen Vektor b € R™, einen Vektor © € R™ und eine Kosten-
funktion ¢ € R". Die Losung des beschrinkten linearen Programmes sind
alle Vektoren x € R” mit 0 < z < u, welche die Bedingung Az = b erfiillen
und ¢’z minimieren.

Lineare Programme der Form Az < b sind durch die Einfithrung von Schlupfvariablen
leicht auf die Standardform Az = b bringen: Sei A = (A4, I,,,), wobei I,,, die m x m-
Einheitsmatrix ist. Dann ist # = (z,s)? € R"™™ fiir ein s € R™ mit s > 0 genau dann
eine Losung von Az = b, wenn z eine Lésung von Az < bist.

Das im vorigen Unterabschnitt erlduterte Simplexverfahren konnte nun leicht fiir BLOP
erweitert werden, indem die Beschrdnkungen = < u als Nebenbedingungen reformu-
liert werden. Dies vergroRert jedoch das Problem um entsprechend viele Hilfsvariablen
und Bedingungen. Es ist jedoch moglich, im Zuge der Bestimmung des Pivotelementes
die Beschriankungen per Fallunterscheidung zu bertiicksichtigen, so daR die Zahl der
Variablen und Bedingungen unverdndert bleibt [59].

1.6 Entwurfintegrierter Schaltungen

1.6.1 Strukturierung des Entwurfsraumes

Der Entwurf digitaler Systeme ist heute durch eine hohe und stdndig wachsende Kom-
plexitdt gekennzeichnet. Auf der anderen Seite nehmen auch die Anforderungen an die
Leistungsfahigkeit dieser Systeme stdndig zu. In technologischer Hinsicht konkurrie-
ren beispielsweise Erfordernisse wie minimaler Platzbedarf, hohe Performanz, gerin-
ge Leistungsaufnahme und groBe Zuverlédssigkeit gegeneinander, um schlieflich auch
in Relation zu wirtschaftlichen Aspekten, wie Markteffizienz und Entwicklungskosten
(,Time-To-Market“) gesetzt zu werden.

Eine Bewiltigung der Kombination dieser gegenldufigen Ziele erfordert eine sinnvolle
Strukturierung des Entwurfsraumes, sowie ein strategisches und systematisches Vorge-
hen auf demselben. Eine Strukturierung digitaler Systeme kann zunédchst hierarchisch,
nach Entwurfsebenen gegliedert, erfolgen. Abbildung 1.3 illustriert dies am Beispiel
eines einfachen Mikroprozessors: Die Systemebene stellt den Prozessor lediglich als
»black box“ dar, spezifiziert die Eingdnge und Ausgidnge und den Zweck des Bausteins.
Erst die algorithmische Ebene beschreibt seine Funktionsweise. Auf der RTL-Ebene (Re-
gister-Transfer-Level) wird das Design in einzelne Module mit zugewiesener Funktio-
nalitédt gegliedert und der Datenfluly zwischen den Modulen definiert. Auf der Gattere-
bene steht die Realisierung der Module anhand Boolescher Funktionen und Speicher-
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elementen im Mittelpunkt. Die physikalische Realisierung von Schaltkreisen betrachtet
man auf der untersten, der Transistorebene.

Das Design eines digitalen Systems besteht nun stets aus einem stufenweisen Durch-
laufen der Entwurfsebenen, wobei aufgrund der Komplexitét der Systeme spezielle Soft-
warewerkzeuge eingesetzt werden miissen, welche die Ubergénge unter Beriicksichti-
gung gegebener Optimierungsziele vollziehen. Im Zuge der Konkretisierung eines di-
gitalen Systems von der abstrakten funktionalen Beschreibung bis hin zur Schaltungs-
ebene, konnen unterschiedliche Sichtweisen betrachtet werden [29].

Gajski und Walker kategorisierten diese Sichtweisen in ihrem bekannten Y-Diagramm,
siehe Abbildung 1.4. In jeder der drei Sichtweisen Verhalten, Struktur und Geometrie

L Systemebene

Partitionjes

Abbildung 1.4: Y-Diagramm nach Gajski und Walker

kann ein digitales System vollstdndig beschrieben werden. Ferner ist es moglich und oft
auch erforderlich, auf einer Entwurfsebene mehrere Sichtweisen zu betrachten, so bei-
spielsweise bei plazierungsorientierter Logiksynthese, wenn ein Schaltkreis mit initial
vorgegebener Gatterstruktur unter Berticksichtigung seines spdteren Layouts hinsicht-
lich Verdrahtungsaufwandes zu optimieren ist.

1.6.2 Zur Problematik des rechnergestiitzten Entwurfs

In Abschnitt 1.6.1 wurde bereits illustriert, wie die Realisierung komplexer digitaler Sy-
steme, bzw. seiner Komponenten (Schaltkreise), in einem schrittweisen Durchlaufen
von Entwurfsebenen charakterisierbar ist. Ausgehend von einer initialen Spezifikati-
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on, ob aus struktureller, verhaltensbasierter oder geometrischer Sicht, stellen sich im
Zuge der Konkretisierung von der Systembene bis hin zur Transistorebene die verschie-
densten Optimierungsprobleme, fiir die, aufgrund ihrer immensen Komplexitét, bereits
recht friith nach rechnergestiitzten Losungsmoglichkeiten gesucht wurde. Der explosive
technologische Fortschritt in der Halbleiterproduktion trieb die Komplexitét digitaler
Systeme voran und damit auch den Bedarf nach traktablen Methoden zur zufrieden-
stellenden Bewaltigung der dementsprechend mitgewachsenen Probleme.

Der konventionelle Designablauf am Beispiel der RTL-Spezifikation eines Systems mit
Standardzellen-Zielarchitektur stellt sich wie in Abbildung 1.5 aufgefiihrt, dar. Die Na-
tur der Teilprobleme des Design Flows ist in der Regel diskreter Art, Grundlage der
Losungsverfahren sind kombinatorische Algorithmen. Allerdings sind die Probleme al-
lesamt NP-schwer. Prinzipiell lassen sich die Teilprobleme in drei Problemkreise zu-
sammenfassen, welche allerdings hinsichtlich Methodik und Verhalten bei der Opti-
mierung untereinander stark zusammenhéngen: Logiksynthese, Logikoptimierung und
Schaltkreislayout.

[ RTL-Spezifi kation)

Logiksynthese

[ Logikoptimierung )

&

€

~
[ Technology Mapping

&

N
[Schaltkrei spartitionierung

[ Floorplanning )

Plazieren

Verdrahten

Abbildung 1.5: Standardzellen Design Flow

Der erste Problemkreis behandelt die Konstruktion effizienter, formaler Darstellungen
von Schaltkreisen auf der Basis der gegebenen Modul-Spezifikation eines digitalen Sy-
stems. Zur zweiten Klasse gehoren Probleme, die auf der erhaltenen Reprdsentation
eines Schaltkreises strukturelle Transformationen nach Optimierungskriterien wie Lei-
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stungsaufnahme, Platzverbrauch oder Signalverzégerung, durchfiihren, dabei jedoch
dessen funktionale Aquivalenz erhalten. Hierzu gehért auch die Uberfiihrung der Re-
prasentation auf die technologiespezifischen Gatter- und Transistorebenen im Techno-
logy Mapping Schritt. Die dritte und in der Zahl der Teilprobleme gro3te Kategorie bein-
haltet Fragestellungen von geometrischer Natur. Dabei geht es im wesentlichen um die
physikalische Anordnung der erhaltenen Netzwerke auf einem Trager, hier also einem
Halbleiter-Mikrochip. Software-Werkzeuge, die diese Tdtigkeiten leisten, werden unter
dem Begriff CAD-Tools (Computer-Aided Design Tools) zusammengefal3t.

Bei der Darstellung und Optimierung von Schaltkreisen weicht man in der Regel auf at-
tributierte verhaltensbeschreibende Modelle aus. Solche theoretischen Modelle bilden
beispielsweise Reprasentationen durch Entscheidungsdiagramme, disjunktive Formen
oder auch Boolesche Netzwerke, fiir die zum einen bereits eine Anzahl effizienter Trans-
formationsmethodiken bekannt sind und die zum anderen auch die notwendige Ab-
straktion zur Entwicklung weiterer traktabler Verfahren liefern kann. Mit diesem Ge-
danken ist bereits der erste Aspekt des erwdhnten Zusammenhangs der drei Problem-
kreise charakterisiert: durch die Festlegung der Reprédsentation, des Modells, sind also
Sichtweise und Moglichkeiten des Vorgehens beziiglich der durchzufiihrenden Trans-
formationen in gewisser Weise fixiert. Ahnlich wie die oft vorhandene gegenseitige Be-
einflussung der diversen Kostenfunktionen bei multikriteriellen Optimierungsproble-
men, bestehen in der Regel auch Zusammenhénge zwischen den Optimierungskriteri-
en von Problemen aus verschiedenen der genannten Kategorien. Ein Beispiel, in dem
Logikoptimierungs- und Layoutkriterien unter Umstdnden mit- und auch gegeneinan-
der agieren konnen, stellt die Optimierung eines Schaltkreises nach Platzverbrauch, Si-
gnalverzogerung, sowie die Minimierung der Leitungsldnge im Rahmen seiner Layout-
Realisierung dar: Platz- und Laufzeitkriterien arbeiten hdufig gegeneinander, wohinge-
gen beide Kriterien jedoch wiederum Einflul§ auch auf die Optimierung des geometri-
schen Problems nehmen kénnen.

Obgleich man sich der genannten Zusammenhinge bewul3t ist, beschrankte man die
gegenseitige Beeinflussung der Teilschritte des Design-Prozesses in der Regel auf ei-
ne entsprechende Ausrichtung ihrer jeweiligen Kostenfunktionen, verfolgte also eine
strikte Trennung beispielsweise von Logikoptimierung zu Schaltkreispartitionierung,
zu Plazierung und zu Verdrahtung — interaktive Verfahren, wie zum Beispiel die Inte-
gration von Floorplanning und (globalem) Verdrahten, wurden stattdessen aus Kom-
plexitdtsgriinden nur wenige entwickelt.

Ein letzter wichtiger Aspekt des rechnergestiitzten Entwurfs wurde noch nicht ange-
sprochen: die Design Verifikation. Man unterscheidet hier grundsitzlich zwischen lo-
gischer Verifikation, welche eine synthetisierte und optimierte Schaltung auf das Ent-
sprechen ihrer initialen Spezifikation tiberpriift, und zwischen physikalischer Verifika-
tion, die anhand eines erstellten Schaltkreislayouts geometrische Anforderungen (De-
sign Rule Check, DRC), oder elektrische Vorgaben (Electrical Rule Check, ERC) verifi-
ziert. Viele Probleme der Design Verifikation besitzen eine weitaus hohere Komplexitt,
als die genannten Probleme der Design Konstruktion, manche davon sind nicht einmal
entscheidbar im Sinne der Berechenbarkeitstheorie. Da die Thematik der Verifikation
jedoch nicht Gegenstand der vorliegenden Arbeit ist, sondern nur aufgrund ihrer prak-
tischen Relevanz erwdhnt werden sollte, sei an dieser Stelle verwiesen auf geeignete
Literatur: [78].
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1.6.3 Technologien integrierter Schaltkreise

Zur Realisierung digitaler Systeme in Mikrochips auf Halbleiterbasis bieten sich un-
terschiedliche Moglichkeiten. Im Rahmen des kundenspezifischen Designs werden Mi-
krostrukturen im wesentlichen anwendungsorientiert neu entworfen oder zusammen-
gefiligt, wohingegen bei der programmierbaren Logik das realisierende Mikrosystem be-
reits komplett vorgefertig ist und lediglich noch anwendungsspezifisch programmiert
wird (Personalisierung).

Mikrosysteme

Kundenspezifisches Design Programmierbare Logik

VA RN 5 / S

ASICs GateArray Seaof Gates SimplePLD Complex PLD  FPGA
/ \
Full Custom  Standard Cell

Abbildung 1.6: Klassifikation der Mikrosysteme

Hinsichtlich kundenspezifischer Designs unterscheidet man im allgemeinen zwischen
ASIC-, Gate-Array- und Sea-of-Gates-Konzepten, wobei sich die ASIC-Konzepte® wei-
ter in Standard Cell und Full Custom Design untergliedern lassen. Wahrend beim Full
Custom Design das komplette Layout des Chips entsprechend des zu realisierenden
Schaltkreises neu entworfen wird, zieht man beim Standard Cell Design eine Bibliothek
vorgefertigter Standard- und Komplexgatter heran, aus welcher Komponenten auf dem
Chip plaziert und verdrahtet werden. Gate Arrays und Sea of Gates enthalten hinge-
gen bereits vorentworfene, voll funktionsfahige Standardgatter, die lediglich noch nicht
untereinander verdrahtet sind. Bei Gate Arrays werden die Verbindungen in speziellen
Verdrahtungskandlen realisiert, bei Sea of Gates erfolgt die Verdrahtung ,iiber die Zellen
hinweg" in separaten Verdrahtungslayern.

Mikrosysteme der programmierbaren Logik kann man heute grob in Simple PLDs, Com-
plex PLDs und FPGAs klassifizieren. Zur Klasse der Simple PLDs gehoren die produkt-
term-orientierten PLAs, aber auch EPROMs. In komplexen PLDs sind mehrere Sim-
ple PLDs zusammengefalst und durch programmierbare Verdrahtungsstrukturen ver-
netzt. FPGAs, hingegen, stellen heute einen eigenen Typus dar, der sich in einer Vielfalt
programmierbarer Logik- und Verdrahtungsressourcen manifestiert. Da FPGA-Archi-
tekturen Hauptgegenstand der Betrachtungen dieser Arbeit sein werden, wird sich Ab-
schnitt 1.7 einer eingehenderen Charakterisierung widmen.

Doch bereits aus der vorangegangenen Darstellung der Klassifikation von Mikrosyste-
men werden zwei grundlegende technologische Unterscheidungsmerkmale offenbar:
zum einen, dafl Programmierbarkeit stets einher geht mit einer geringeren Logikdich-
te und zum anderen in einer hoheren Signalverzogerung resultiert. Der erste Fall geht
aus der Tatsache hervor, dal§ die Fahigkeit der Personalisierung eines Mikrosystems
auf rein elektronischem Wege durch die Implementierung eines weiteren Schaltkreis-
systems auf dem Chip, der sogenannten Programmierlogik, erreicht wird. Die hohere
Signalverzogerung bei programmierbarer Logik im Gegensatz zu kundenspezifischem

3 Application Specific Integrated Circuits
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Design ergibt sich aus den elektrischen Eigenschaften von Schaltern im programmier-
baren Verdrahtungsnetzwerk.

Andererseits lokalisieren sich die Hauptvorteile programmierbarer Logik im wesentli-
chen in der kostengiinstigeren Herstellung, da sie als Massenware produziert werden
konnen, d.h. es flielen keine kundenspezifischen Herstellungsdaten ein, sowie aus der
Flexibilitdt bei Redesign und Reimplementierung eines digitalen Systems, welche nicht
die Fertigung eines neuen Chips nach sich ziehen. Bei der Entwurfsentscheidung, ob
kundenspezifische oder programmierbare Logik, spielen heute, insbesondere im Hin-
blick auf Leistungsfahigkeit programmierbarer Logik, im allgemeinen kurze Time-to-
Market-Zeiten eine wichtigere Rolle, als die Einsparung von ein paar Quadratmillime-
tern Chipfldche.

1.7 Field-Programmable Gate Arrays

Die Architekturen von Field-Programmable Gate Arrays (FPGAs) sind im wesentlichen
jenen der gewOhnlichen Gate Arrays nachempfunden: die Komponenten sind hier je-
doch einheitliche Logikbldcke, die auf die Berechnung einer Booleschen Funktion pro-
grammiert werden konnen, und die umgeben sind von Verdrahtungskanélen, in denen
bereits Leitungen realisiert sind, auf welche Signale von und zu den Logikbl6écken pro-
grammierbar aufgeschaltet werden kénnen. Hauptmerkmal der FPGAs ist somit das
komplette Vorhandensein von Logik- und Verdrahtungsressourcen, sowie deren Pro-
grammierbarkeit auf elektrischem Wege beim Anwender. Bis auf wenige Ausnahmen
sind FPGAs auch rekonfigurierbar, so dal bereits erfolgte Konfigurationen durch neue
iberschrieben werden kénnen.

1.7.1 Evolution der Rekonfigurierbarkeit

Die Urspriinge der rekonfigurierbaren Implementierung von Schaltfunktionen reicht
bereits bis zu den Anfangen der Technologie integrierter Schaltkreise, etwa Ende der
1950er Jahre, zuriick. Jedoch erstim Zuge der Einfiihrung der Serienproduktion fiir inte-
grierte Schaltkreise wurden erste Chips mit Feldern programmierbarer Logikzellen und
Verdrahtungen, die sogenannten Cellular Arrays, hergestellt [56, 37, 36]. Die Hauptmo-
tivation bei der Entwicklung der cellular arrays in den 1960ern bestand in der Reduktion
der Chipkosten und der besseren Testbarkeit von Schaltkreisen fiir diskrete MSI Chips.

Die meisten cellular arrays bestanden, wie beispielsweise das in Abbildung 1.7 darge-
stellte Cutpoint Cellular Array, aus ein- oder zweidimensionalen Anordnungen diskre-
ter Logikzellen. Klassifiziert man Architekturen heute hinsichtlich ihrer Logikflexibilitét
iblicherweise als grob- oder feingranular (coarse/fine grain), so wurden auch damals
Logikzellen mit wenig Gattern (typischerweise bis fiinf Gatter) als mikrozellulare Arrays,
dariiber hinaus als makrozellulare Arrays bezeichnet. Kaskaden von Logikzellen glei-
chen Typs auf den Arrays besallen in der Regel einen unidirektionalen Logikflul3, d.h.
von oben nach unten und von links nach rechts. Die Ausgidnge an den Seiten dienten als
Feedback-Eingidnge zur Realisierung synchroner Arrays oder als Eingidnge fiir benach-
barte Arrays.
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Abbildung 1.7: Cutpoint Cellular Array

Der Entwurf von Architekturen zellularer Arrays kennzeichnete sich durch eine starke
Tendenz zur Feingranularitdt, wofiir als Hauptgrund nicht zuletzt die damaligen tech-
nologischen Standards zu sehen sind [73]. In der Tat waren die zellularen Arrays Weg-
bereiter fiir spatere Technologien, wie PLAs, systolische Arrays und anwendungsspe-
zifische zellulare Prozessoren. Diese frithen rekonfigurierbaren Architekturen fristeten
aufgrund ihrer niedrigen Logikkapazitdten jedoch nur ein Dasein als glue logic inmitten
der tibrigen SSI- und MSI-Bausteine. Erst durch die Einfiihrung der VLSI-Technologie,
mit der Chipkapazitdten von mehr als einer Million Gattern méglich wurden, waren die
Voraussetzungen gegeben, das erste feldprogrammierbare Gate Array zu entwickeln.
Es wurde im Jahre 1986 von der amerikanischen Firma Xilinx vorgestellt und préigte
den Typus der zweidimensionalen Architekturen mit Insel-Struktur, welcher noch die
Grundlage vieler heutiger kommerzieller Architekturen bildet.
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Abbildung 1.8: Xilinx XC2000

Wihrend die zellularen Arrays noch aus Blocken bestanden, in die Logik- und/oder Ver-
drahtungsaufgaben programmierbar waren, wiesen die meisten spdteren FPGAs eine
deutliche Trennung von Logik- und Verdrahtungsressourcen auf. Dies lag im wesent-
lichen an der Wiederverwendbarkeit bekannter und mitunter bereits sehr ausgefeil-
ter Algorithmen zur Plazierung und Verdrahtung von Standardzellen. Vereinzelt gab es
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dennoch Ansétze, die Architekturen von routingintegrierenden Basisblécken anwand-
ten, wie z.B. das 1991 vorgestellte Labyrinth-FPGA [11], dessen Technologie in zweiter
Generation spdter in ein kommerzielles FPGA einging. Zu diesen Ansédtzen ist ferner
auch das auf derselben Konferenz vorgestellte Triptych-FPGA zu zédhlen [24], welches
mit segmentierten vertikalen Verdrahtungskanédlen einen Hybridansatz verfolgte. 1995
wurde das inzwischen patentierte Triptych-Konzept ein weiteres Mal publiziert, nun
ausgestattet mit einem Erweiterungsvorschlag, mit dem es zur ersten reprogrammier-
baren Architektur fiir asynchrone Schaltkreise wurde [14]. Ebenfalls bereits im Jahre
1995 wurden die ersten Ansdtze dreidimensionaler FPGA-Architekturen vorgestellt [4].
Kurze Zeit spiter hatten Leeser et al. die Triptych-Architektur als Grundlage fiir ihre
dreidimensionale FPGA-Architektur Rothko adaptiert [48].

Doch worin lag die Motivation, Forschung mit Architekturen zu betreiben, fiir die es
weitaus schwieriger war, geeignete CAD-Systeme zu entwickeln, als bei grobgranulare-
ren, zwischen Logik und Verdrahtung trennenden Ansitzen? Erstaunlicherweise wur-
de zu einem Zeitpunkt, an dem die FPGAs gerade erst begannen, ihre strukturellen
Konzepte zu festigen und im wesentlichen nur hinsichtlich der Kapazitit eine Weiter-
entwicklung voran zu treiben, bemerkt, da@3 viele der Logik- und Verdrahtungsressour-
cen bekannter Architekturen nach der Programmierung ungenutzt blieben. Man suchte
nach Architekturen, welche sich den FPGAs am haufigsten vorgeworfenen Problemen
entgegenstellten: ndmlich der relativ geringen Logikdichte, der relativ geringen Ausnut-
zung und der relativ geringen Performanz.

1.7.2 FPGA-Technologien — State-of-the-Art

Seit der Einfiihrung der FPGAs Mitte der 1980er Jahre, wurden zum Teil sehr unter-
schiedliche Architekturen entwickelt. Einige der Entwurfsschemata haben sich bis heu-
te durchgesetzt, wurden dank verfeinerter Herstellungstechnologien hinsichtlich Logik-
und Verdrahtungsflexibilitdt nach und nach erweitert und zu sehr erfolgreichen kom-
merziellen Produkten gemacht. In diesem Abschnitt sollen die beiden heute marktfiih-
renden Architekturkonzepte kurz vorgestellt werden, als typisches Beispiel, wie sich die
Architektur-Situation heute darstellt. Fiir eine Ubersicht iiber die wichtigsten unter-
schiedlichen Ansétze sei der Leser verwiesen auf [17, 16, 79].

Das Xilinx Virtex FPGA

Abbildung 1.9 zeigt links die Detailskizze eines konfigurierbaren Logikblocks (CLB) des
Virtex-E FPGAs der Firma Xilinx. Neben beliebigen vierstelligen Booleschen Funktio-
nen sind mittels der Look-Up-Tables auch RAM oder Shift-Register realisierbar. Ferner
erlaubt der CLB durch die XOR-Gatter eine direkte Konfiguration von Volladdierern und
auch zwei Carry-Ketten werden unterstiitzt. Zudem enthélt der CLB noch zwei flexi-
ble D-Flipflops. Rechts in der Abbildung ist der Aufbau des gesamten Virtex-E schema-
tisch dargestellt. Das zweidimensionale Array aus alternierenden Spalten von CLBs und
RAM-Bl6cken ist umgeben von ringférmigen Verdrahtungsressourcen, die Verdrahtbar-
keit insbesondere hinsichtlich pin locking, also fixierter Anordnung von I/O-Signalen,
garantieren soll [88].
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Abbildung 1.9: Xilinx Virtex-E FPGA

Das Altera Apex I1 FPGA

Der Aufbau eines Apex II FPGAs der Firma Altera ist in Abbildung 1.10 dargestellt. Die
Abbildung zeigt links ein sogenanntes Logikelement (LE), das neben einer Look-Up-
Table fiir vierstellige Boolesche Funktionen ebenfalls zwei Carry-Ketten unterstiitzt. Das
D-Flipflop des LEs kann mittels einer Reihe externer Steuersignale geladen, und zurtick-
gesetzt werden. Jeweils zehn LEs bilden zusammen mit einer lokalen Verdrahtungs-
struktur einen Logic Array Block (LAB), von welchen wiederum mehrere zu einem Mega-
LABmitumspannenden Verdrahtungsresourcen zusammengefal3t sind. Das Apex Il be-
steht nun aus einer zweidimensionalen Anordnung von MegalLABs, die in das chipum-
spannende Fast Interconnect Netzwerk eingebettet sind. Damit besitzt das Apex FPGA,
im Gegensatz zum Virtex, mehrstufige, hierarchische Verdrahtungsstrukturen [7].
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Abbildung 1.10: Altera Apex II FPGA
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Configurable System-on-a-Chip

Vor wenigen Jahren trat erstmals eine neue Generation von Mikrosystemen auf, die
immer mehr im Bereich der Eingebetteten Systeme (ES) zum Einsatz kommt und de-
ren Entwicklung mehr und mehr vorangetrieben wird: die sogenannten Configurable
Systems-on-a-Chip (CSoC). Nach nunmehr iiber 15 Jahren haben die FPGAs eine Trend-
wende erfahren. Sie avancierten von ihrem einstigen GlueLogic-Image iiber den an-
wendungsspezifischen Prozessor hin zum ,in-System“-rekonfigurierbaren System, in-
dem neben der konfigurierbaren Logik auch gebrauchsfertige Einheiten bekannter Mi-
kroprozessoren, Speicher und Interface-Komponenten auf einem Chip untergebracht
wurden. Ein aktuelles Beispiel stellt hier das Virtex-II Pro FPGA dar, das neben der oben
bereits vorgestellten FPGA-Architektur des Virtex-E auch zwei Einheiten der IBM Po-
werPC 405 RISC CPU und ein Gigabit Netzwerk-Interface vereinigt [89].

1.7.3 CAD-Werkzeuge

Wie im Abschnitt 1.7.1 bereits angefiihrt, war es moéglich, unter einer Trennung von
Logik- und Verdrahtungsressourcen hinsichtlich der rechnergestiitzten Implementie-
rung von Schaltkreisen in FPGAs auf die bekannten Verfahren fiir Standardzellen zuriick
zu greifen, wobei sich auch theoretische Studien diese ,Kongruenz“ zunutze machten
[18, 25]. Der klassische FPGA Design Flow stellte sich somit wie in Abbildung 1.11 dar.
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Abbildung 1.11: FPGA Design Flow

Die Spezifikation eines zu implementierenden Schaltkreises erfolgt im sogenannten
Design-Entry-Schritt. Moglichkeiten der Spezifikation sind i.a. die graphische Schalt-
planeingabe als hierarchisches Netzwerk von Bausteinen, ferner die Strukturbeschrei-
bung mittels einer Hardwarebeschreibungssprache oder auch Spezialeditoren, wie sie
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beispielsweise fiir endliche Automaten in kommerziellen Hardwareentwurfswerkzeu-
gen hdufig implementiert sind. Die recht schnell zunehmende Komplexitédt der Schalt-
kreise trieb jedoch die Entwicklung ausgefeilter Werkzeuge zur Logiksynthese voran,
so dal etwa seit Beginn der 1990er Jahre ein deutlicher Trend eher zur textuellen Ein-
gabe mittels Hardwarebeschreibungssprachen beobachtet werden konnte. Ausgehend
vom Design-Entry-Schritt, dessen Resultat in aller Regel auf unterster Ebene eine Netz-
liste darstellt, werden logikoptimierende Verfahren eingesetzt, die den Schaltkreis nach
bestimmten Kriterien, beispielsweise hinsichtlich Tiefe und Knotengrad bearbeiten.
Der Technology-Mapping-Schritt untersucht den Schaltkreis unter Beriicksichtigung
der Logikressourcen der Ziel-FPGA-Architektur und fa3t einzelne Schaltkreisknoten zu-
sammen, wenn sie in einem Logikblock realisierbar sind bzw. spaltet Knoten auf, wenn
sie nicht in einem Logikblock realisierbar sind. Hierbei wurden in Abhdngigkeit der
Logikblock-Technologie und der Architektur die unterschiedlichsten Ansétze entwik-
kelt. Beim Placement-Schritt werden die im Mapping Prozel$ konstruierten Schaltkreis-
komponenten nach Kriterien der Verdrahtbarkeit und der zu erwartenden Verdrah-
tungsldnge konkreten Logikressourcen des FPGAs zugeordnet. In der Routing-Phase
wird nun fiir jedes Netz, unter Beriicksichtigung der im vorangegangenen Schritt er-
haltenen Positionierung seiner Endpunkte, ermittelt, welche Verdrahtungsressourcen
zur Realisierung entsprechender Routen geeignet zu programmieren sind. Die Menge
der aus dem Placement- und dem Routing-Schritt erhaltenen Belegungen der Program-
mierbits wird als eine Konfiguration des FPGAs bezeichnet. Das Laden eines FPGAs mit
einer Konfiguration erfolgt in der Regel entweder tiber ein spezielles Programmiergerét
oder die inzwischen standardisierte JTAG-Schnittstelle.

1.8 Problemstellung und Konzept

Ziel und Gegenstand der vorliegenden Arbeit ist es, flexibel spezifizierbare feldprogram-
mierbare Architekturen mit repetitiver Struktur zu modellieren und sie hinsichtlich ih-
res Verhaltens in Platzverbrauch und Signalverzégerung zu untersuchen. Verschiede-
ne Architekturtypen werden hinsichtlich Granularitidt und Flexibilitét skaliert und mit-
tels Plazierung und Verdrahtung von Modell- sowie Benchmark-Schaltkreisen bewertet,
wobei insbesondere das Verhiltnis zwischen Logik- und Verdrahtungsflexibilitdt beob-
achtet wird.

Erscheint diese kurzgefa3te Beschreibung der Problemstellung auf den ersten Blick re-
lativ klar, so erweist sich Forschung auf diesem Gebiet dennoch als recht schwierig —
und dies selbst aus unterschiedlichen Perspektiven. In den folgenden Unterabschnit-
ten soll versucht werden, dem Leser hieriiber einen kompakten Uberblick zu liefern.

1.8.1 Zur Problematik der Architekturforschung
Friihere Arbeiten
Hinsichtlich der Quellensituation bietet sich beim Thema ,neue FPGA-Architekturen®

ein eher gemischtes Bild. Zwar sind Publikationen tiber neue FPGAs bis heute beinahe
an der Tagesordnung, denn die groRe Zahl technischer Anwendungen bringt noch im-



32 Grundlagen

mer neue Anforderungen und Erfahrungen mit sich, aus denen Neuerungen und Ver-
besserungen an Architekturen entwickelt werden. Ungeachtet dessen hat man es bei
genauerem Hinsehen dennoch mit zwei Problemkomplexen zu tun:

Zum einen behandeln die meisten Publikationen lediglich kommerzielle Architektu-
ren, wie in der Einleitung bereits gezeigt wurde und auch nachfolgend noch zu sehen
sein wird. Derzeit gibt es zwei grof3e Konkurrenten, die sich etwa zwei Drittel des Mark-
tes teilen und die gemeinsam mit privaten und o6ffentlichen Stiftungen die Forschung
an universitdren Einrichtungen vornehmlich in Kanada und den USA viele Jahre un-
terstiitzt haben und noch heute unterstiitzen.

Ein weiteres Problem hinsichtlich von Quellen liegt in der Tatsache begriindet, daly De-
tails tiber existierende Architekturen, insbesondere auch Entwurfsmotivationen, wel-
che vorrangig von den Unternehmen selbst spezifiziert sind, nicht veroffentlicht wer-
den. Zu kommerziellen Devices frei verfiigbar ist praktisch ausschlief{lich Dokumenta-
tion fiir Anwender.

Anfang bis Mitte der 1990er Jahre erschienen jedoch zahlreiche Arbeiten, die sich zum
Teil um theoretische, in den meisten Féllen aber um empirische Betrachtungen bemiih-
ten. Einige davon seien im folgenden erwahnt:

Pradiktionsverfahren fiir die Kanalausnutzung (Verdrahtbarkeit) [19, 87, 18]

Splitting von Look-Up-Tables in den Logikzellen (Erh6hung der Logikdichte) [34]

Auswirkung der Anzahl der Look-Up-Table-Eingidnge der Logikzellen
auf die Platzeffizienz. [65]

Auswirkung des Logikzellen-Aufbaus auf die Performanz des FPGAs [72]

Auswirkung der Verdrahtungsflexibilitidt auf die Verdrahtbarkeit [66, 64]

Auswirkung der Segmentierung von Leitungen auf die Performanz [16]

Insbesondere, akzeptiert man die Selbstverstdndlichkeit, mit der in obigen Publikatio-
nen allgemein von ,FPGAs" gesprochen wird, so scheint auf den ersten Blick das Thema
Architekturen von allen Seiten griindlichst durchleuchtet und die ,beste Architektur
somit schon seit langem gefunden. Leider liegt jedoch ausnahmslos allen oben genann-
ten Studien ein und dieselbe kommerzielle Architektur zugrunde. Nur wenige Publi-
kationen betrachteten andere Architekturen [20, 44]. Alle bis dato bekannten architek-
turiibergreifenden Studien bestehen tiberwiegend in empirischen Vergleichen lediglich
kommerzieller Architekturen. So wurde auch beispielsweise fiir die bereits vorgestellte,
zweidimensionale inselstrukturierte FPGA-Architektur etwa ab Mitte der 1990er Jah-
re das bislang einzige adaptive Plazierungs- und Verdrahtungswerkzeug zum Zwecke
des Vergleichs unterschiedlicher Auspragungen der Logik- und Verdrahtungsresourcen
dieses Architekturtypus entwickelt: Versatile Place and Route (VPR) [13, 12].

Insgesamt beurteilt, gab es in der Vergangenheit relativ wenige Studien, die sich, los-
gelost von derartigen industriellen Vorgaben, dem Vergleich unterschiedlicher Archi-
tekturen und neuer Architekturtypen widmeten, also nach Mdoglichkeiten zur Model-
lierung allgemeiner feldprogrammierbarer Strukturen, sowie Wege zu deren Bewertung
suchten.
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Zielsetzung der Bewertung

Grundlegende Aspekte der Bewertung feldprogrammierbarer Architekturen stellen Fra-
gestellungen dar, wie sich bei der Implementierung von Schaltkreisen auf einer gegebe-
nen FPGA-Architektur die Anordnung und Verhéltnisse der Ressourcen auf bestimmte
Kostenmalfle auswirken. Im Mittelpunkt der Betrachtungen steht dabei, auf welche Wei-
se ein bestimmter Architekturtyp verbessert werden kann hinsichtlich Zielsetzungen,
wie:

e Erhohung der Logikdichte (Platzeffizienz)
e Erhohung des Grades der Ausnutzung

e Verbesserung der Performanz

Diese drei Ziele sind offensichtlich konkurrierende Ziele, denn die niedrige Logikdichte
von FPGAs hat ihre prinzipielle Ursache in der Prasenz ausgedehnter Systeme von Ver-
drahtungsressourcen, welche andererseits jedoch ausreichend Méglichkeiten zur Rea-
lisierung kurzer Verdrahtungswege bzw. zur Verdrahtbarkeit iiberhaupt bieten sollen.
Architekturen mit stark eingeschrinkten Logik- und Verdrahtungsressourcen resultie-
ren hingegen in einem niedrigen Nutzungsgrad. Eine Moglichkeit zur Optimierung ei-
nes gegebenen Architekturtyps besteht somit in der Ermittlung eines geeigneten Tra-
deoffs zwischen Logik- und Verdrahtungsressourcen.

Als Ansatzpunkte bieten sich zunédchst die Logikzellen, deren Flexibilitdt zur Realisie-
rung von Logik neben der Chipfliche auch zumindest die lokalen Verdrahtungsres-
sourcen mitbeinflussen. Ferner sind die Verdrahtungsressourcen skalierbar hinsicht-
lich Zahl der Leitungen, deren Unterteilung in Segmente, Flexibilitdt der Anbindung an
die Logikzellen und Flexibilitdt in der Programmierung von Verdrahtungspfaden.

Wihrend sich die genannten Zielsetzungen im wesentlichen auf strukturelle Eigen-
schaften einer Architektur stiitzen, gibt es auch Kostenmal3e, die mehr von der techni-
schen Realisierung der Architektur-Ressourcen beeinflult sind, wie beispielsweise die
Optimierung des Stromverbrauchs (power consumption). Da sich die vorliegende Ar-
beit jedoch in erster Linie mit strukturelle Eigenschaften von FPGA-Architekturen und
deren Auswirkungen befalt, werden derartige Kostenmalf3e nicht weiter betrachtet.

1.8.2 Neuer Ansatz

Die grundlegende Idee zu einer neuen Entwurfsphilosophie stammt aus einer fritheren
Arbeit des Verfassers [79], in der Verhdltnisméligkeiten gdngiger FPGA-Architekturen
kritisch hinterfragt wurden, wobei durch den Vergleich mit einer Reihe neu vorgeschla-
gener, feingranularer Minimalarchitekturen ein ungiinstiges Ressourcenverhdltnis der
kommerziellen Architekturen nachgewiesen werden konnte. Wiahrend diese Verglei-
che empirisch anhand manueller Realisierungen kleiner Schaltkreise erfolgten, wurden
auch Bewertungsmale fiir Basisblocke definiert, die Logik- und Verdrahtungsflexibi-
lititen von Architektursegmenten ins Verhdltnis zu den jeweiligen Chipflichenkosten
setzten. Allerdings wurde auch gezeigt, dal§ die Fortsetzbarkeit solcher relativen Bewer-
tungsmafse auf Architekturen im allgemeinen nicht gegeben ist, wodurch klar war, dal§



34 Grundlagen

eine theoretische Bewertung von Architekturen eine empirische Bewertung durch die
tatsdchliche Realisierung von Schaltkreisen nicht ersetzen kann.

Ein grof3er Teil der vorliegenden Arbeit befalst sich sodenn auch mit der Entwicklung
eines generischen Systems zum rechnergestiitzten Layout (Plazierung und Verdrah-
tung) von Schaltkreisen auf flexibel spezifizierbaren feldprogrammierbaren Architek-
turen. Der Begriff der Generizitit der entwickelten Verfahren besitzt in diesem Falle die
Bedeutung, daR die Algorithmen nicht spezialisiert sind auf einen bestimmten Archi-
tekturtypus, um beispielsweise durch geeignete Abstraktion auf eine festgelegte Geo-
metrie der Strukturen eingehen zu konnen. Ziel ist vielmehr, ein System zu kreieren,
das in der Lage ist, alle spezifizierten Ressourcen einer Architektur auszunutzen. Die
Grundkonzeption baut sich deshalb auf zwei Sdulen auf: Zum einen sollen eher quasi-
erschopfende Methoden eingesetzt werden, deren Suchraum im wesentlichen lediglich
durch den vorgegebenen Plazierungsraum einer Architektur beschrinkt ist. Der zweite
Eckpfeiler der Konzeption besteht in der Entwicklung integrierter Verfahren, die meh-
rere Phasen des Design Flow vereinigen, um die Determiniertheit von Losungen durch
Ergebnisse fritherer Phasen zu senken.

Diese Grundkonzeption zur Generizitit bringt natiirlich grolle Probleme mit sich. Wie
in den folgenden Kapiteln noch gezeigt werden wird, sind bereits die meisten Teilpro-
bleme des Entwurfszyklus NP-hart. Neben exakten Methoden werden deshalb auch
Heuristiken entwickelt, wobei die Kostenfunktionen hinsichtlich Schaltkreis und Archi-
tektur adaptiv gewdhlt werden, indem sie beider Struktur zu berticksichtigen suchen.
Dennoch kann in den meisten Féllen nur ,motiviert‘ werden, wie die Kostenfunktion
tiberhaupt auf das jeweilige gedachte Optimum zielt. Insbesondere in diesen Féllen ist
es dann oft unmoglich, eine geeignete Schranke fiir die Giite der Approximation zu er-
mitteln - ein generelles Hauptproblem bei Optimierungen.

Als Konsequenz hiervon ist festzustellen, dal§ die ,Performanz® eines Layout-Systems
kaum absolut bewertet werden kann, sondern allenfalls relativ zu einem anderen Sy-
stem. Obwohl dies bei Verfahren innerhalb einer einzelnen Entwurfsphase durchaus
moglich ist und auch so gehandhabt werden wird, kann dies bei dem im vorliegen-
den Falle zu entwickelnden Gesamtsystem keine Rolle spielen, da es schlichtweg das
bislang einzige seiner Art sein wird. Die vorliegende Arbeit wird also auf einem voéllig
anderen, als sonst tiblichen Hintergrund zu betrachten sein: ndmlich nicht der Be-
wertung von Methoden, sondern der Bewertung von Architekturen. Es soll und kann
also nicht Ziel dieser Arbeit sein, Verfahren zu liefern, die jene bereits existierender,
architektur-spezialisierter CAD-Systeme iiberbieten oder die andererseits zu beliebi-
gen Benchmark-Schaltkreisen in moglichst kurzer Zeit ein Layout generieren.

Ein generisches Layout-System

Der erste Schritt hin zu einem generischen Layout-System erfordert zundchst ein geeig-
netes graphentheoretisches Modell fiir FPGA-Architekturen, welches deren inhdrent re-
petitive Struktur unmittelbar unterstiitzt, sowohl hinsichtlich einer Expansion des Pla-
zierungsraumes, als auch einer Relokation bereits plazierter Schaltkreisteile. Ferner soll
auch auf die Einschriankung der zweidimensionalen Geometrie verzichtet werden, die
bei den kommerziellen FPGA-Typen sonst tiblich ist.
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Ein weiteres, wichtiges Kennzeichen des neuen Ansatzes besteht im Prinzip der Identi-
fikation von Logik und Verdrahtung. Wéahrend bei bisherigen Architekturen streng zwi-
schen Logik- und Verdrahtungsressourcen getrennt wird, sollen diese in unserem Mo-
dell konkurrieren. Wir sprechen hierbei von routingintegrierenden Basisblocken. Dies
ist so zu verstehen, dal§ ein Basisblock mit Logikressourcen auch Verdrahtungsaufga-
ben erfiillen kann, die exklusiv zu den Logikaufgaben genutzt werden kénnen. Hinter-
grund ist das Erreichen einer hoheren Flexibilitdt beim Verdrahten durch den Einsatz
ungenutzter Logikressourcen fiir Verdrahtungsaufgaben. Andererseits kann die Nut-
zung von Logik auch bestimmte Verdrahtungswege einschrianken. Dieses Konzept wur-
de gewdhlt, da insbesondere ressourcenminimalistische und feingranulare Architektur-
typen Gegenstand der Betrachtung sein sollen.

Eine Folge dieser Konkurrenz von Logik und Verdrahtung ist, daB konventionelle Vorge-
hensweisen nicht mehr anwendbar sind, bei denen zunéchst alle Logikblécke plaziert
und beim nachfolgenden Verdrahten lediglich mittels der maximalen Anzahl der die
Routingkanéle nutzenden Netze auf Verdrahtbarkeit getestet wird. Dies stellt im tibri-
gen auch den Hauptgrund dar, weshalb das oben bereits genannte VPR-System nicht
an das geplante Architekturmodell angepallt werden kann: die Plazierung hat bei VPR
lediglich Auswirkung auf die Kanaldichte, aber keine Auswirkung auf die unmittelbare
Konfigurierbarkeit von Verdrahtungsaufgaben.

Abbildung 1.12 zeigt ein Schema des generischen Layout-Systems. Ausgangspunkt wer-
den die Spezifikationen einer Architektur und eines Schaltkreises sein, wobei davon
ausgegangen wird, da der Schaltkreis bereits in einer Netzliste vorliegt und zuvor in
einem Technology-Mapping-Schritt auf die verfiigbaren Logikressourcen der Zielarchi-
tektur (Look-Up-Tables) angepallt wurde.
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Abbildung 1.12: Schema des generischen Layout-Systems

Aufgrund der hohen Komplexitit der generischen Berechnung von Schaltkreis-Layouts,
wurde als Verfahren nun ein Makro-Konzept gewdhlt, nach dem der Schaltkreis zuna-
chst partitioniert und aus den einzelnen Partitionen entsprechend der vorgegebenen
Spezifikation der Zielarchitektur plaziert und verdrahtet wird. Diese Vorgehensweise
lalt im tibrigen auch die Einbeziehung von im Rahmen des Schaltkreisentwurfs ge-
nutzten Makros aus Komponenten-Bibliotheken zu.

In der nachfolgenden Floorplanning-Phase werden die Makros im Plazierungsraum
angeordnet, um schlielllich deren offene Pins in einem letzten Schritt zu verdrahten.
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Bei dieser Konzeption sind die die Phasen Partitionierung und Makrogenerierung, so-
wie die Phasen Floorplanning und Makro-Verdrahtung integrativ ausgelegt. Das heil3t
beispielsweise, dall die Generierung der Makros sukzessive mit der Partitionierung des
Schaltkreises erfolgt, die Algorithmen der beiden Phasen also gegenseitig aufeinander
Einfluf nehmen. Gleiches gilt fiir den Floorplanning und den Makro-Verdrahtungs-
Schritt.

1.8.3 Vorgehensweise

Der weitere Verlauf dieser Arbeit wird sich wie folgt gestalten: Im nachfolgenden Kapi-
tel 2 wird zundchst ein Modell fiir allgemeine konfigurierbare Verdrahtungsnetzwerke
vorgestellt und auf deren Eigenschaften, sowie Optimierung beim Entwurf eingegan-
gen. Danach werden formale Modelle fiir konfigurierbare Zellen, Architekturen und
Routen vorgestellt. SchlieRlich werden noch Modelle fiir Platzverbrauch und Perfor-
manz angegeben, mit deren Hilfe spater Architekturen zu bewerten sind. Das Kapitel 3
betrachtet das integrative Verfahren zur Schaltkreispartitionierung und Makrogenerie-
rung. Das in unserem Layout-System angewandte, neue Floorplanning-Konzept wird in
Kapitel 4 vorgestellt. Bei der Integration des inkrementellen Floorplanning-Verfahrens
mit dem Verdrahtungsschritt, spielt insbesondere auch die Abschidtzung der Routen-
langen eine wichtige Rolle. Ferner wird eine Heuristik zur Endverdrahtung der Makros
angegeben. Dem letzten Kapitel ist die Vorstellung verschiedener Architekturen vorbe-
halten, sowie deren Bewertung mittels unseres generischen Layout-Systems.



Kapitel 2

Modellierung feldprogrammierbarer
Architekturen

Dieses Kapitel behandelt die Frage nach Moglichkeiten einer formalen Modellierung
feldprogrammierbarer Architekturen vor dem Hintergrund des Entwurfs generischer
Verfahren zur Implementierung sequentieller Look-Up-Table-Schaltkreise. Dabei soll
der Anspruch an eine Modellierung hinsichtlich des Konkretisierungsgrades moglichst
hoch gewidhlt werden, das heil3t Struktur und Féahigkeiten einer Architektur sollen sich
iiber eine moglichst konkrete technische Realisierung deren Komponenten definieren.

Im nachfolgenden Abschnitt werden zunéchst die Aspekte dargelegt, die zur schlie(3-
lich gewéhlten Modellierung mittels periodischer Graphen auf der Basis zellgekapsel-
ter Multiplexer-Netzwerke fiihrten. Die Abschnitte danach enthalten im wesentlichen
die notwendigen formalen Definitionen, sowie Darstellungen wichtiger Charakteristi-
ka. Den Abschlul8 dieses Kapitels bildet ein Abschnitt, in dem Bewertungsmetriken fiir
Architekturen hinsichtlich Kapazitit, Flexibilitdt und Performanz vorgestellt werden.

2.1 Aspekte der Modellierung

Feldprogrammierbare Architekturen sind digitale Systeme zur Realisierung sequentiel-
ler Schaltkreise. Die Struktur ihrer Ressourcen ist fiir den Anwender vollstdndig festge-
legt, wobei mittels einer geeignet konsistenten Programmierung elektrischer Schalter
die Realisierung des zu implementierenden Schaltkreises definiert wird.

Betrachtet man die Entwurfsebenen digitaler Systeme (vgl. Abbildung 1.3), so stellen
sich Transistor- und Gatterebene als die konkretesten Stufen dar. Da wir jedoch nicht
an einer physikalischen sondern eher einer logik-strukturellen Sichtweise interessiert
sind, ferner ein zu implementierender Schaltkreis ebenfalls als Graph iiber boolesche
Funktionen reprasentierende Knoten vorliegt, wurde als die fiir unsere Zwecke geeig-
netste Stufe einer moglichst konkreten Modellierung die Gatterebene gewdhlt.

Die Komponenten einer feldprogrammierbaren Architektur sind die Basisblocke, so-
wie eine Verdrahtungsstruktur, in welche sie eingebettet sind. Wie in Abschnitt 1.8.2
bereits motiviert, werden wir hinsichtlich des Entwurfs von Basisblocken eine Integra-
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tion von Logik- und Verdrahtungsaufgaben zugrunde legen und — im Gegensatz zu den
meisten kommerziellen Architekturen — die gesamte Feldprogrammierbarkeit in diese
Basisblocke verlagern, so daf die sie umgebende Verdrahtungsstruktur iiber lediglich
Punkt-zu-Punkt-Verbindungen definierbar ist.

Damit bleibt also noch die Frage, wie die Funktionalitit eines solchen Basisblockes spe-
zifiziert werden kann. Damit durch eine Kombination mehrerer Basisblécke nun se-
quentielle Schaltkreise realisiert werden kénnen, sind als notwendige Komponenten
eines Basisblockes noch festzulegen:

a) Einheiten zur Berechnung beliebiger boolescher Funktionen
b) Haltebausteine fiir Signale (D-Latches)

¢) Programmierbares Netzwerk fiir Routingaufgaben

Funktionsgeneratoren

Auf Gatterebene konnte der Frage der Wahl von Berechnungseinheiten einerseits durch
die Bereitsstellung einer Menge von (Komplex-)Gattern, die eine (im Postschen Sin-
ne) vollstindige Menge Boolescher Funktionen realisiert, geniigt werden. Diese, jeweils
eine feste Boolesche Funktion realisierenden Gatter, wiirden auf einen oder mehre-
re Basisblocke verteilt, so daly die Programmierbarkeit der Gesamtarchitektur alleine
von der Flexibilitdt des Verdrahtungsnetzwerkes abhinge. Bei diesem Konzept hitte je-
doch das Ergebnis des Technology-Mapping-Schrittes entscheidenden Einflul§ auf die
Einbettbarkeit eines Schaltkreises. Denn, geht man realistischerweise von einer nicht-
vollstdndigen Vernetzung aller Gatter aus, so determiniert eine lokal stark eingeschrank-
te Logikflexibilitdt grofle Distanzen und damit auch einen hohen Anteil ungenutzter
Gatter.
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Abbildung 2.1: Basisblock Actel Act-1 und Beispiel

Eine weitere, hinsichtlich Logikflexibilitdt aber verbesserte Moglichkeit stellt der Ein-
satz universell-konfigurierbarer Logikmodule dar, welche durch Kopplungen und Kon-
stantsetzungen ihrer Eingidnge in der Lage sind, statt einzelner nun eine bestimmte
Menge Boolescher Funktionen zu realisieren. Dieses Konzept wurde beispielsweise in
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den FPGAs der Firma Actel Inc. realisiert. Abbildung 2.1 zeigt links den Aufbau eines Ba-
sisblocks der Architektur Actel Act-1 [26] und rechts das Beispiel einer in einem solchen
Basisblock implementierten Funktion, die zweistellige Exklusiv-Oder-Verkniipfung. Der
Act-1-Basisblock besitzt acht Eingédnge, einen Ausgang und ist in der Lage, alle zweistel-
ligen Booleschen Funktionen, die meisten dreistelligen, einige vierstellige und so fort,
jedoch insgesamt 554 Funktionen [79], zu realisieren.

In einer fritheren Arbeit des Verfassers [79] wurden dariiberhinaus noch weit minima-
listischere Ansétze vorgestellt — beispielsweise die sogenannte UF-Zelle (siehe Abbil-
dung 2.2) in welcher die Universalitdt des if-then-else-Operators, realisiert durch einen
2:1-Multiplexer, ausgenutzt wurde, um jede zweistellige Boolesche Funktion program-
mieren zu konnen. Die UF-Zelle besitzt zwei Eingdnge und zwei Ausginge, kann alle
zweistelligen Booleschen Funktionen und alle Verdrahtungskombinationen zwischen
Eingdngen und Ausgédngen realisieren. In der Abbildung stellt jeder Kreis einen pro-
grammierbaren Schalter dar, ausgefiillte Kreise im Implementierungsbeispiel deuten
hierbei eine Verbindung an.
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Abbildung 2.2: Basisblock UF-Zelle und Beispiel

Im Hinblick auf die geplanten Untersuchungen, soll unser Architekturmodell jedoch
von den in einem Basisblock realisierbaren Booleschen Funktionen abstrahieren, da
vor allem die strukturellen Eigenschaften konfigurierbarer Architekturen im Zentrum
der Betrachtungen stehen werden. Immerhin liefert hier jedoch das Konzept der UF-
Zelle bereits eine Basisblock-Architektur, die einen Teil der urspriinglich geforderten
Eigenschaften erfiillt: die Realisierbarkeit einer beliebigen (hier: zweistelligen) Boole-
schen Funktion, gemeinsam mit Verdrahtungsaufgaben. Mit dem Einsatz des Multi-
plexers enthdlt die UF-Zelle also die konkrete Realisierung eines Funktionsgenerators,
welche noch dazu relativ platzeffizient ist. Fiir universell-konfigurierbare Logikmodule
hoherer Ordnung, die Funktionen mit mehr als zwei Eingdngen realisieren konnen, ist
dies im allgemeinen nicht der Fall. Andererseits wollen wir bei unseren Untersuchun-
gen auch hinsichtlich des Platzverbrauches von einem eindeutigen, mit der Zahl der
Eingdnge skalierbaren Kostenmodell ausgehen kénnen. Deshalb modellieren wir die
Logikressourcen von Basisblocken durch Look-Up-Tables (LUTs) mit » Eingdngen und
einem Ausgang, die wir abstrakt als Generator fiir n-stellige Boolesche Funktionen in-
terpretieren und wobei alle Eingédnge einer Look-Up-Table gleichwertig sind, was die
Realisierbarkeit von Funktionen anbetrifft. Wahrend ein formales Modell bereits mit
Definition 1.25 eingefiihrt wurde, wird in Abschnitt 2.5.2 noch ein Kostenmodell fiir
Look-Up-Tables betrachtet werden.
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Halteschaltungen

Als Halteschaltungen betrachten wir flankengesteuerte Daten-Latches (D-Latches). Ein
D-Latch besitzt einen Daten-Eingang, einen Clock-Eingang und einen Ausgang, wobei
der Signalpegel am Daten-Eingang bei steigender Clock-Flanke auch am Ausgang an-
genommen wird. Zur Vermeidung von Clock Skews aufgrund hoher Lastwiderstinde
realisiert man im allgemeinen ein fiir alle Haltebausteine gemeinsames Clock-Signal
auf einem separaten Clock-Netzwerk von spezieller Topologie. Bei unseren Architektu-
ren gehen wir deshalb von der Existenz eines fest installierten Clock-Netzwerkes aus,
so dall wir eine Modellierung desselben unterlassen kénnen. Ein formales Modell fiir
Latches wurde bereits mit Definition 1.28 gegeben.

Verdrahtungsnetzwerk

Auch in Bezug auf das Verdrahtungsnetzwerk skizziert die in Abbildung 2.2 dargestellte
UF-Zelle einen ersten Ansatz zur Modellierung. Wie bereits erwdhnt, symbolisieren die
in der Abbildung dargestellten Kreise jeweils einen programmierbaren Schalter. Solche
Schalter werden in der Regel mittels Tristate-Elementen bzw. Pass-Transistoren tech-
nisch realisiert. Nicht unerwédhnt bleiben soll auch die von den urspriinglichen PLAs
herstammende Fusing-Technologie, welche sich in der Praxis bei den FPGAs allerdings
nicht durchgesetzt hat.

Eine weitere, nicht weniger méachtige Moglichkeit, eine gegebene Menge von Eingangs-
signalen kontrolliert auf eine gegebene Menge von Ausgédngen zu leiten, stellen soge-
nannte konfigurierbare Multiplexer-Netzwerke dar [83]. Wiahrend in der Praxis bei Ver-
drahtungsstrukturen grobgranularer Architekturen in der Regel die Tristate- und Pass-
Transistor-Variante zur Anwendung kommt, finden sich bei der Realisierung feingra-
nularer Architekturen, sowie beim Design konfigurierbarer Basisblocke tiberwiegen-
derweise Multiplexer-Netzwerke wieder, da Multiplexer eine im Verhéltnis zur Zahl ih-
rer Eingdnge minimale Redundanz hinsichtlich der Codierung einer Auswahl besitzen,
d.h. eine wesentlich geringere Anzahl von Programmierbits erfordern. Hingegen ver-
ursachen Tristate-Realisierungen im allgemeinen eine geringere Signalverzogerung als
Multiplexer mit einer Stufenstruktur.

Fiir unser Architekturmodell wollen wir konfigurierbare Multiplexer-Netzwerke nut-
zen, um Verdrahtungsaufgaben strukturell exakt beschreiben zu kénnen und insbe-
sondere Vertraglichkeiten einer gleichzeitigen Konfiguration mehrerer Verdrahtungs-
aufgaben effizient bestimmen zu kdnnen. Ferner soll das Konzept der konfigurierbaren
Multiplexer-Netzwerke ein skalierbares Modell zur allgemeinen Bewertung von Basis-
blécken liefern. Wir betrachten sie deshalb anschliefend genauer in Abschnitt 2.2.

2.2 Konfigurierbare Multiplexer-Netzwerke

Dieser Abschnitt betrachtet die Verdrahtungsflexibilitdt und die Optimierung konfigu-
rierbarer Multiplexer-Netzwerke (KMN). Nach einer formalen Modellierung der Netz-
werke und der Verdrahtungsaufgaben, werden Eigenschaften hinsichtlich der Flexibi-
litdt einer gleichzeitigen Realisierung mehrerer Tasks gezeigt. Schliellich wird die Mog-
lichkeit der Minimierung von KMN nach den Kostenkriterien Platzverbrauch und Si-
gnalverzogerung, unter Erhaltung der Vertrédglichkeit von Taskmengen, untersucht.
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2.2.1 Definitionen
Multiplexer-Netzwerke

Die Elementarbausteine eines konfigurierbaren Multiplexer-Netzwerkes sind Auswahl-
schaltungen (Multiplexer), die aus einer gegebenen Menge von Eingangssignalen ein
Signal zu ihrem Ausgang durchschalten:

Definition 2.1 (Multiplexer, MUX)

Ein Multiplexer f ist eine boolesche Funktion f : B"*™ — B mit Eingangs-
signalen Iy = {xg...x,—1}, Steuersignalen Sy = {so...s,,—1}, wobeim =
[log, n] und f definiert ist wie folgt!:

f(;CO e p—1,50--- Sm—l) = xu(so...sm_l)

Eine Belegung der Steuersignale in Sy bezeichnen wir als Konfiguration des
Multiplexers.

Die Abbildung 2.3 zeigt das Schaltsymbol eines Multiplexers.
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Abbildung 2.3: Multiplexer

Netzwerke von Multiplexern lassen sich nun relativ einfach graphentheoretisch model-
lieren.

Definition 2.2 (Konfigurierbares Multiplexer-Netzwerk, KMN)

Ein konfigurierbares Multiplexer-Netzwerk N wird beschrieben durch einen
gerichteten, azyklischen Graphen V' = (V, E), wobei V eine Menge von Kno-
tenund £ C V x V eine Menge von gerichteten Kanten ist. Die Knotenmen-
ge V partitioniert sich in eine Menge von Eingdngen ('), Ausgidngen O(/N)
und Multiplexern M (N'), wobei gilt:

deg (v) = 0,deg" (v) > 0, fallsv € I(N)
deg (v) = 1,deg" (v) = 0,fallsv € O(N)
deg (v) = #I,,deg" (v) > 0,fallsv € M(N)

Jeder Kante e € F, die in einen Multiplexerknoten v € M (N') einlauft, sei
eindeutig ein Eingangi,(e) € {0,...,deg (v)— 1} zugeordnet. Eine Konfigu-
ration des Multiplexer-Netzwerks ist eine Abbildung x : M (N) — N, wobei
fiir alle Multiplexerknoten v € M (N) gilt: 0 < x(v) < deg (v) — 1 und x(v)
ist eine Konfiguration fiir v.

'Es bezeichne u(so . . . s,,—1) die Interpretation der Bitfolge s . . . s,,—1 als nichtnegative Bin4rzahl.
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Die Abbildung 2.4 illustriert die Modellierung eines konfigurierbaren Multiplexer-Netz-
werkes.
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Abbildung 2.4: Konfigurierbares Multiplexer-Netzwerk

Jeder Ausgangsknoten v € O(N) besitzt also genau einen Vorgangerknoten w.

Routen und R-Tasks

Eine Verdrahtungsaufgabe besteht informal darin, einen gerichteten Weg von einem
gegebenen Eingang tiber eine Kette von Multiplexern zu einem gegebenen Ausgang zu
finden. Die Losung einer Verdrahtungsaufgabe bezeichnen wir als Route.

Definition 2.3 (Route)

Eine Route R durch ein KMN N = (V, FE) wird beschrieben durch einen ge-
richteten Weg R = (vg, €9 ...y, €7, Up41) im Graphen (V, E) mit v; € V und
e; € E,wobeigilt: vg € I(N), v,41 € ON)und fiiri = 1...ristv; € M(N).
Die Lédnge von R sei definiert als [(R) L Als Quelle der Route bezeichnen
wir Q(R) = v, als Ziel der Route Z(R) = v,+1. Die Route R heillt auf dem
KMN N konfigurierbar genau dann, wenn es eine Konfiguration y des KMN
gibt, so daB gilt:

Vie1.r Qiy ' (x(vi)) = vi_1 und v,y € succ(v,)

D.h. Vorgdngerknoten von v; iiber den Eingang x(v;) ist gerade v;_;. Die Kon-
figuration K, der Route R sei definiert als die Menge aller Konfigurationen
des KMN \, vermoge derer R auf A konfigurierbar ist.

Benutzen zwei Routen in einem KMN ausschlief}lich verschiedene Multiplexer-Kno-
ten, so sind sie gleichzeitig realisierbar. In diesem Sinne fithren wir den Begriff der Ver-
tréglichkeit von Routen ein.

Definition 2.4 (Vertraglichkeit von Routen)

Seien Ry = (vo, €9 ... Vp, €r, vp11) Und Ry = (v, € - . . V5, €5, v, ;) zwei Routen
durch ein KMN N. Dann sind R; und Ry vertrdglich genau dann, wenn sie
knotendisjunkt sind, d.h. wenn gilt: Vic 1,y Vjeqi..5y vi # v;
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Die Konfiguration Kr, g, zweier vertraglicher Routen R; und R; ergibt sich damit durch
den Schnitt ihrer jeweiligen Konfigurationen:

Definition 2.5 (Konfiguration zweier vertréglicher Routen)
Sind R; und R, vertrdgliche Routen, so ist ihre gemeinsame Konfiguration
KR, r, definiert wie folgt:

KR1R2 :KR1 ﬂKRQ

Eine Verdrahtungsaufgabe auf einem KMN, wie sie oben bereits informal definiert wur-
de, kann natiirlich verschiedene Losungen besitzen. Dementsprechend fassen wir for-
mal einen Routing-Task auf als die Menge aller Routen mit identischen Start- und iden-
tischen Zielknoten.

Definition 2.6 (Routing-Task, R-Task)

Sei N ein KMN, z € I(N)und y € O(N). Ein Routing-Task T, ist die Men-
ge aller Routen R mit Q(R) = z und Z(R) = y. Wir setzen die Operatoren
Q(-) und Z(-) auf Routing-Tasks fort durch: Q(7},) = « und Z(T,,) = v.
Als Konfig-Set C(T,) des Routing-Tasks bezeichnen wir die Vereinigung der
Konfigurationen K aller Routen R € T,,.

Besitzen nun zwei R-Tasks jeweils vertragliche Routen, so lassen sich die entsprechen-
den Teil-Konfigurationen, die die Vertraglichkeit garantieren, durch den Schnitt der
Konfig-Sets der R-Tasks zusammenfassen und somit den Begriff der Vertréaglichkeit von
Routen auf R-Tasks fortsetzen.

Definition 2.7 (Schnitt von Konfig-Sets)
Seien C; und C; die Konfig-Sets zweier Tasks 77 und 75. Dann ist der Schnitt
der Konfig-Sets definiert als:

CinNCy={Kpgr,r, | Ri€Ti,RyeThund Ry, Ry vertraglich }

Wir sprechen jedoch beziiglich R-Tasks (statt von Vertraglichkeit) im folgenden nur
noch von Task-Kompatibilitdit.

Definition 2.8 (Task-Kompatibilitit)

Seien 77 und 75 zwei Routing-Tasks mit Z(77) # Z(13). Dann heifen 77 und
T, kompatibel genau dann, wenn Routen R; € T; und Ry € T, existieren,
die vertraglich sind.

Durch die Definitionen 2.7 und 2.8 wird nunmehr eine Verallgemeinerung des Kom-
patibilitdtsbegriffs auf eine Menge von R-Tasks moglich. Wir sprechen dabei von einer
konsistenten Menge von R-Tasks.

Definition 2.9 (Konsistente Task-Menge)
Eine Menge M von Routing-Tasks heilt konsistent genau dann, wenn gilt:

() (T #0

TeM
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Aus einer konsistenten Task-Menge M ist eine Konfiguration fiir das KMN ermittelbar,
vermoge jener alle Tasks in M realisiert werden, ndmlich indem ein beliebiges Element
aus dem Konfig-Set (c,, C(T') gewdhlt wird.

Eine weitere, recht anschauliche Moglichkeit der Interpretation von Konfig-Sets soll an
dieser Stelle noch erwdhnt werden. Fiihrt man ndmlich fiir jeden Steuereingang jedes
Multiplexers des KMN eine Boolesche Variable ein und fat man die Bilder der Kon-
figuration x € Kp einer Route R als Exponenten dieser Variablen auf, so 1df3t sich je-
de Route als Boolesches Produkt iiber den Variablen der Multiplexer darstellen. Das
Konfig-Set eines Tasks kann demnach durch eine Boolesche Funktion in disjunktiver
Form dargestellt werden, welche genau dann auf Eins auswertet, wenn eine der Rou-
ten des Tasks auf dem KMN realisiert wird. Der Schnitt von Konfig-Sets entspricht dann
einer Konjunktion der jeweiligen disjunktiven Formen und eine Taskmenge ist genau
dann konsistent, wenn die resultierende Boolesche Funktion nicht konstant Null ist.

2.2.2 FEigenschaften

Um die Verdrahtungsflexibilitit eines gegebenen KMN zu charakterisieren, betrachten
wir Eigenschaften konsistenter Task-Mengen. Wir definieren jedoch zunédchst die bei-
den folgenden Beziehungen zwischen Knoten v eines KMN, Tasks 7"und Routen R € T
Esistv € R genau dann, wenn der Knoten v in der Route R vorkommt, ferner giltv € T’
genau dann, wenn der Knoten v in mindestens einer Route des Tasks 7" auftritt.

Definition 2.10 (Konfigurierbare/blockierte Tasks)

Sei M eine konsistente Task-Menge und 7' ein Task. Dann heil3t T konfigu-
rierbar genau dann, wenn M U {7} wieder eine konsistente Task-Menge ist,
ansonsten heil3t 7' blockiert.

Aus der Konsistenz einer Task-Menge folgt also die paarweise Kompatibilitdt der Tasks,
die Umkehrung gilt i.a. jedoch nicht, wie Lemma 2.1 zeigt.

Lemma 2.1
Sei M = {T...T,} eine Menge von Tasks, wobei n > 2. Unter paarweiser
Kompatibilitédt aller Tasks ist M nicht notwendigerweise konsistent.

Beweis: Gegenbeispiel: Betrachte den KMN in Abbildung 2.5. Die Tasks T,
Ty, und T,,, sind paarweise kompatibel, allerdings benutzt T,,, stets entwe-

der einen Knoten der Routen von 7,,, oder einen Knoten der Routen von Ty,,,.
O

Eine triviale Eigenschaft zur Kompatibilitdt zweier Tasks zeigt Lemma 2.2.

Lemma 2.2
Fiir beliebige Eingdnge v, v und fiir einen beliebigen Ausgang y eines KMN
gilt: T, ist nicht kompatibel zu T, falls die beiden Tasks existieren.
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Abbildung 2.5: Gegenbeispiel zu Lemma 2.1

Beweis: Jeder Ausgangsknoten y eines KMN besitzt genau einen Vorgan-
gerknoten, der von T, und 7, gemeinsam genutzt wiirde. Somit sind die
beiden Tasks nicht kompatibel. O

Fal$t man den Begriff der Task-Kompatibilitdt als Relation auf, ergeben sich folgende
Eigenschaften.

Lemma 2.3 (Eigenschaften der Task-Kompatibilitit)
Die Relation der Task-Kompatibilitét ist:

a) irreflexiv

b) symmetrisch

¢) nicht-transitiv

Beweis:

a) Ein Task T ist nicht kompatibel zu sich selbst, da alle seine Routen zu-
mindest den Vorgidngerknoten von Z(7') gemeinsam haben und somit
nicht vertraglich mit sich selbst sind (Lemma 2.2).

b) Trivial.

c) Gegenbeispiel (siehe Abbildung 2.6): T’,, und T,,. sind kompatibel, wie
auch T, und T, allerdings sind 7’,, und T,,, nicht kompatibel, da ihre
Routen einen gemeinsamen Knoten nutzen.

@g

Abbildung 2.6: Gegenbeispiel zu Lemma 2.3c

0

Aus der Existenz von Tasks kann auch die Existenz weiterer Tasks gefolgert werden.
Satz 2.1 gibt einen entsprechenden, zwar leicht einzusehenden, jedoch wichtigen Zu-
sammenhang wieder.
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Satz 2.1 (Implikative Task-Existenz)
Existieren in einem KMN zwei nicht-kompatible Tasks 77 und 75, so existie-
ren auch Tasks 77 und 7% mit:

Q(T1) = Q(T1), Z(T7) = Z(Ty) und Q(T3) = Q(T), Z(T3) = Z(T1)

Beweis: Aus der Nicht-Kompatibilitdt folgt, dall zu jedem Paar von Routen
aus 77 und 7> mindestens ein Multiplexerknoten v existiert, den die Rou-
ten gemeinsam nutzen. Also sind sowohl Z(7}), als auch Z(75) von v aus
erreichbar und 77 bzw. T} existieren vermoge der Ersetzung der Konfigura-
tionen aller Nachfolgerknoten von v bzgl. 75 bzw. T7. O

Aus dem vorangegangenen Satz 2.1 ergibt sich auch der folgende:

Satz 2.2
Sei N ein KMN mit den Eingdngen « und v, sowie den Ausgidngen x und y. Es
existieren die nicht-kompatiblen Tasks T, und 7). Sei M eine konsistente
Task-Menge und auch die Mengen M U {7}, }, sowie M U {T,, } seien konsi-
stent. Dann existiert ein Task T3, und M U{T,, } ist ebenfalls eine konsistente
Menge.

Beweis: Die Existenz von Task T3, folgt sofort aus Satz 2.1, ebenso wie die
gesamte Behauptung des Satzes fiir den Fall M = ().

Sei daher M # (). Wir betrachten die beiden folgenden Mengen:
Viz = {w € M(N) | Irer,, KRNC(M U{T,.}) #0 A w € R}

Viy = {w € M(N) | 3ger,, K NC(M U{Tyy}) #0 A w € R}

Die beiden Mengen enthalten also gerade die Knoten aller Routen, welche
die Tasks T, bzw. T;, jeweils gemeinsam mit den Tasks aus der Menge M
realisieren. Nach Voraussetzung, M U {T,,} und M U {T,,,} konsistent, sind
die Mengen V,,, und V,,, nicht leer.

Annahme:

Vuz N V;uy = @

— le ETuw VR26TUy
mit K, NC(M U{T,,}) # 0und Kr, N C(M U{T,,}) # 0
gilt Ry N Ry =10

Dies wiirde jedoch bedeuten, es géibe disjunkte Routen fiir 7;,, und 7, was
einen Widerspruch zur Voraussetzung der Inkompatibilitdt der beiden Tasks
darstellt. Somit mul} gelten: V,,, N'V,,, # () woraus folgt, dall M U {T,, } kon-
sistent ist. Denn fiir jeden Knoten w € V,,, NV, existiert dann eine Konfigu-
ration auf A/, die eine gleichzeitig mit den Tasks aus M realisierbare Route
von z liber w nach y liefert. O
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Obwohl Satz 2.2 auf den ersten Blick relativ unscheinbar wirkt, birgt er einen wichti-
gen Nachweis fiir die Anwendbarkeit klassischer Algorithmen zur Suche nach kiirze-
sten Pfaden in einem System von KMN. Denn wird im Zuge der Kiirzeste-Wege-Suche
ein KMN mehrmals durchlaufen, ist eine Kompatibilitdt der spater gleichzeitig zu rea-
lisierenden Tasks zum Zeitpunkt der Suche nicht effizient berechenbar, sondern erst
bei der Rekonstruktion des kiirzesten Pfades. Abbildung 2.7 illustriert diesen Zusam-
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Abbildung 2.7: Beispiel zu Satz 2.2

menhang: beinhaltet ein kiirzester Pfad beispielsweise eine Verbindung von « nach v,
so wird ein entsprechender Algorithmus den direkten, da kostengiinstigeren Task T,
wihlen, dessen Existenz in jedem Falle sichergestellt wire, wenn die alternativen Tasks
T und T, inkompatibel wiren. Man beachte, daf damit jedoch auch eine Voraus-
setzung an das Kostenmodell des KMN bzw. dessen Umgebung (Architektur), in die es
eingebettet ist, gegeben ist:

d(Tuy) < d(Tuz) + d(Teat) + d(Toy)

Auf eine besondere Eigenschaft hinsichtlich der Kompatibilitdt von Tasks soll mit dem
abschliefenden Lemma noch hingewiesen werden.

Lemma 2.4 (Indirekte Task-Inkompatibilitzt)

Sei A/ ein KMN mit den Eingédngen v und v, sowie den Ausgiangen z und y.
Es existieren die Tasks T, und T5,,. Sei M eine konsistente Task-Menge und
auch die Mengen M U {T,,}, sowie M U {T,,} seien konsistent. Dann ist die
Menge M U {T\, T,y } nicht notwendigerweise konsistent.

Beweis: Falls die Tasks 7., und T, nicht kompatibel sind, folgt die Behaup-
tung sofort. Doch auch wenn T, und T, kompatibel sind, folgt mit dem
Beweis zu Lemma 2.1, dal T, ,indirekt inkompatibel“ zu T,,, sein kann. [J

Die Konsistenzeigenschaft von Task-Mengen 1463t sich leicht mittels dynamischer Pro-
grammierung liberpriifen, wie wir spater noch sehen werden (Algorithmus 2.4). Aller-
dings hat man es im worst case natiirlich mit einer exponentiellen Anzahl von Teilpro-
blemen zu tun.

2.2.3 Optimierung von KMN

Unter der Optimierung eines gegebenen KMNs verstehen wir eine Umformung, die
dessen konsistente Task-Mengen unverdndert 1a8t. Nach der formalen Definition eines
aus geeigneten Umformungen resultierenden KMNs, geben wir bzgl. dieser Eigenschaft
invariante Transformationen an.
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Transformationen

Definition 2.11 (Routing-verwandtes KMN)

Sei A/ ein KMN und sei 7 (N) die Menge der R-Tasks auf N. Ein KMN N’
heilst routing-verwandt genau dann, wenn die folgenden Eigenschaften gel-
ten:

a) IIN)=IN")und O(N) = O(N")
b) TeTN) = 3Sperv Q") =Q(T) A Z(T') = Z(T)

c) Sei M = {T...T;} C T(N) eine beliebige Menge von R-Tasks, die auf
N konsistent sind. Dann existiert zu jedem R-Task 7; € M ein R-Task
T! auf N’ mit gleicher Quelle und gleichem Ziel, und die Menge M’ =
{T]...T}} istauf N/ ebenfalls konsistent.

Aus Lemma 2.3 folgt insbesondere, daR Routing-Verwandtschaft keine Aquivalenzrela-
tion sein kann. Denn bereits mit der fehlenden Eigenschaft der Transitivitdt hinsichtlich
der Kompatibilitdt von Tasks wird offensichtlich, daf§ bei routing-verwandten KMN-
Paaren (N7,N>) und (NVs,N3) durchaus konsistente Task-Mengen in N existieren kén-
nen, die in N3 nicht konsistent sind.

Andererseits stellt Routing-Verwandtschaft jedoch auch keine partielle Ordnung dar,
da gegenseitig routing-verwandte KMN nicht notwendigerweise identisch sein miis-
sen, wie das Beispiel in Abbildung 2.8 zeigt.

Abbildung 2.8: Gegenseitig routing-verwandte KMN

Mit dem folgenden Satz 2.3 geben wir nun Transformationen auf KMN an, die die Men-
ge der konsistenten Task-Mengen nicht verringern.

Satz 2.3 (Verwandtschafts-Transformationen)
Ist NV = (V, E) ein KMN, so fiihren die folgenden Transformationen stets zu
einem routing-verwandten KMN:

a) Knoten-Splitting
Seiu € V ein Multiplexerknoten und sei P; ... P, mit P, C E; eine Par-
titionierung der in v einlaufenden Kanten. Dann kann u ersetzt werden
durch einen Knoten v und Vorgangerknoten u; . . . u,, wobei u; neuer
Zielknoten der Kanten in P; ist.
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b)

c)

d)

e)

f)

Knoten-Verschmelzung

Seien u, v € V zwei Multiplexerknoten, wobei v einziger Nachfolger von
u sei. Dann kann v samt seinen adjazenten Kanten eliminiert werden,
wenn Kanten von allen Knoten w € pred(v) \ {u} nach u gezogen wer-
den und Kanten von u zu allen Knoten z € succ(v).

Triviale Knoten

Besitzt ein Multiplexerknoten v lediglich eine einlaufende Kante ¢, kann
er samt seinen adjazenten Kanten entfernt werden, indem neue Kan-
ten von @(e) zu allen Nachfolgern von v gezogen werden. Ein Multiple-
xerknoten ohne ausgehende Kante kann mitsamt seinen einlaufenden
Kanten entfernt werden.

Bypass
Seien u,v € V zwei Multiplexerknoten. Existiert eine Route von u nach
v, so kann eine Kante (u, v) hinzugefiigt werden.

Redundante Knoten

Sei u € V ein Multiplexerknoten. Existieren fiir alle v € pred(u) Kanten
zu allen Nachfolgern w € succ(u), so kann v samt seinen adjazenten
Kanten entfernt werden.

Redundante Kanten

Seien u,v € V zwei Knoten in einem KMN und es existieren zwei kno-
tendisjunkte Pfade von u nach v, wobei alle durchlaufenen Knoten der
beiden Pfade stets einen Fanout von 1 besitzen. Sei e die erste Kante
eines der beiden Pfade. Dann kann e entfernt werden.

Beweis:

a)

b)

c)
d)

e)

f)

Das Einfiigen der Zwischenknoten u; schrinkt die Vertrdglichkeit der
bisher existierenden Routen nicht ein.

Da u nur eine Ausgangskante besitzt, konnen dessen Eingangssignale
ausschlieflich nach v geroutet werden. Direktes Einleiten der Signale
in v dndert somit die Vertrédglichkeit der Routen nicht.

Trivial.

Das Hinzufiigen der Kante schréankt die Vertraglichkeit aller bisherigen
Routen nicht ein, sondern erweitert sie lediglich.

Mit den Kanten von Knoten aus pred(u) nach Knoten aus succ(u) exi-
stieren fiir alle Signale vertrédgliche Routen, die v nicht benutzen. Somit
kann v entfernt werden.

Betrachte eine beliebige Konfiguration des KMN. Ist ein Pfad von u nach
v geschaltet, so kann der alternative Pfad, da alle seine Knoten einen
Fanout von 1 besitzen, nicht von einer anderen Route genutzt werden.
Somit ist die Streichung von e unkritisch. Ist andererseits kein Pfad von
u nach v geschaltet, kann e auf jeden Fall gestrichen werden.

]
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Abbildung 2.9: Verwandschafts-Transformationen

In Abbildung 2.9 sind alle Transformationen nochmals graphisch skizziert. Die obere
Graphik zeigt jeweils den Zustand vor, die untere Graphik nach der Transformation in
den einzelnen Féllen.

Es sei an dieser Stelle nochmals darauf hingwiesen, dal Verwandtschafts-Transforma-
tionen nur ,unidirektional“ invariante Transformationen hinsichtlich der gleichzeiti-
gen Realisierbarkeit von Routing-Tasks auf einem KMN darstellen.

Definition 2.12 (Triviales KMN)
Sei N = (V, E) ein KMN mit »n Eingdngen und m Ausgidngen. Dann wird das
zu N gehorende triviale KMN N’ = (V', E') wie folgt konstruiert:

o V' =IN)UOW)U{v;...v,}, wobeiv; Multiplexerknoten sind.

¢ Jeder Knoten v; ist Vorgidnger genau eines Ausgangsknotens in V".

e Fiir jedes Paar (z,y;) € I(N) x O(N) gilt: falls in A/ eine Route von
Eingang x zum Ausgang y; existiert, ziehe eine Kante von x zum zu y;
gehorigen Multiplexerknoten v;.

Die Abbildung 2.10 zeigt ein KMN und rechts daneben sein zugoriges triviales KMN.

Abbildung 2.10: KMN und zugehoriges triviales KMN

Lemma 2.5
Sei  ein KMN und N’ sein zugehoriges triviales KMN. Dann ist N/ routing-
verwandt zu V.
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Beweis: Offensichtlich laBt sich das triviale KMN N’ durch Anwendung von
Transformationen aus Satz 2.3 konstruieren. Somit ist es routing-verwandt
zuN. O

Delayminimierung

Das Problem der Minimierung des Delays von KMN stellt sich wie folgt dar: Sei d :
M(N) — R eine Kostenfunktion fiir das Delay von Multiplexerknoten des KMN V. Fin-
de ein delayminimales, routing-verwandtes KMN N’, d.h. es gilt:

d < d
ardx o > dly) = max o d(v)

vERNM (N) vERNM(N)

Die Delayfunktion d bestimmt sich durch die Tiefe der Realisierung der Multiplexer-
bausteine. Unter der Annahme von delayminimal konstruierten Multiplexerbaustei-
nen, d.h. logarithmischer Tiefe bzgl. der Zahl der Eingangssignale, erhdlt man mit dem
zugehorigen trivialen KMN also auch ein delayminimales, routing-verwandtes KMN.

Platzminimierung

Im Gegensatz zur Delayminimierung existiert fiir das Problem der Platzminimierung
im allgemeinen keine triviale Optimallosung. Sei ¢ : M(N) — R eine Kostenfunktion
fiir den Platzverbrauch von Multiplexerknoten des KMN V. Finde ein kostenminimales,
routing-verwandtes KMN N’, d.h. es gilt:

Y, ocv) < Y e

vEM(N) veM(N)

Héngt die Kostenfunktion ¢ im wesentlichen von der Zahl der Eingangssignale eines
Multiplexers ab, so ist das Problem dquivalent zur Minimierung der Ingrad-Summe un-
ter Routing-Verwandschafts erhaltenden Transformationen.

Bei fanoutfreien KMN 148t sich die Ingrad-Summe durch Konstruktion des zugehorigen
trivialen KMNs minimieren. Die Ingrad-Summe ist hierbei minimal, da sie sich mit je-
der Kaskadierung von Multiplexerknoten iiber die Zahl der dadurch entstehenden Zwi-
schensignale nur erh6hen wiirde.

Bei KMN mit Fanoutgrad groller als eins gilt dies hingegen nicht, wie das Beispiel in Ab-
bildung 2.10 zeigt: Das gegebene, linke KMN routet fiinf Signale nach drei Ausgangen.
Sein zugehoriges triviales KMN (rechts) besitzt jedoch offensichtlich eine héhere In-
grad-Summe.

Algorithmus 2.1 stellt ein einfaches Greedy-Verfahren dar, um die Ingrad-Summe ei-
nes gegebenen KMN zu reduzieren. Wahrend die Knotenverschmelzung, sowie die De-
tektion trivialer und redundanter Knoten jeweils mittels einer Durchmusterung aller
Knoten des KMNs durchfiihrbar sind, wire das KMN bei der Ermittlung redundanter
Kanten auf knotendisjunkte Pfade zu untersuchen. Dies ist ein bekanntermalen NP-
schweres Problem [30]. Aufgrund zweier gegebener Einschriankungen 148t sich jedoch
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auch dieses Problem in Polynomialzeit 16sen: zundchst werden nur disjunkte Pfade ge-
sucht, deren Knoten Fanout 1 besitzen, ferner konnen solche Pfade aufgrund der zu-
vor durchgefiihrten Knotenverschmelzung nur noch ab den Eingangsknoten des KMNs
auftreten.

Algorithmus 2.1 (Reduktion der Ingrad-Summe)

redindeg()
{

do

{

Knoten-Verschmelzung (Satz 2.3b)
// Eliminiere durch Knotenverschmelzung alle Multiplexer-
knoten, die einziger Nachfolger eines Multiplexerknotens sind.

Eliminierung von Redundanzen (Satz 2.3e, f)
/! Eliminiere redundante Knoten und Kanten.

Eliminierung trivialer Knoten (Satz 2.3c)
// Eliminiere triviale Multiplexerknoten.

Eliminierung faninfreier Multiplexerknoten
samt ihren ausgehenden Kanten

}

while (Transformationen durchgefiihrt);

Wie am bereits erwdhnten Beispiel (Abbildung 2.10) zu sehen ist, handelt es sich beim
gefundenen Minimum also um ein lokales Minimum, denn auf triviale KMNs sind kei-
nerlei die Routing-verwandtschaft erhaltenden Transformationen anwendbar.

Eine untere Schranke fiir die Berechnungskomplexitidt des genannten Minimierungs-
problems erhilt man bereits mit der Komplexitit der Uberpriifung auf die Existenz ver-
traglicher Routen. Dies ist ein disjunkte-Wege-Problem, welches selbst bei direkt kon-
struktiven Verfahren der Ausgangspunkt wére.

2.3 Feldprogrammierbare Architekturen

2.3.1 KMN-Einbettungen und Tasks

Die Grundlage unseres Modells fiir feldprogrammierbare Architekturen bildet nun die
Einbettung von Look-Up-Tables und Latches in konfigurierbare Multiplexer-Netzwerke.
Dies liefert schlieBlich ein Modell, das eine Spezifikation beliebiger Basisblécke ermog-
licht, mittels welchen eine feldprogrammierbare Gesamtarchitektur generisch konstru-
ierbar ist. Ferner konnen wir aus den skalierbaren Komponenten ein Kostenmodell fiir
Basisblocke ableiten, welches anhand einer fixierten Technologie konkrete Kostenma-
Re fiir Platzverbrauch und die Signalverzogerung liefern kann, die auf die Gesamtarchi-
tektur fortsetzbar sind.
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Definition 2.13 (KMN-Einbettung)

Eine KMN-Einbettung wird reprasentiert durch & = (N1, N2, F, L, n1,172),
wobei A7 und N, zwei KMN sind, F eine Menge von Look-Up-Tables und
L eine Menge von Latches. Sei 7 die Menge der Eingdnge und O die Menge
der Ausginge aller Look-Up-Tables und Latches in F U £. Dann definieren
die Abbildungen 7, : O(N}) — 229IW2) und 7, : © — 2/V2) Identifikationen
von Ausgidngen mit Mengen von Eingdngen, wobei fiir 01,05, € O(N7) mit

01 # 09 gilt: m (01) N (02) = (. Gleiches gllt fur 72.

Die Abbildung 2.11 skizziert Definition 2.13 nochmals graphisch.
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Abbildung 2.11: KMN-Einbettung

Die Vereinigung der Knotenmengen von N7, Ny, zuziiglich der als Knotenmengen in-
terpretierten Mengen F und £, sowie die Vereinigung der Kantenmengen von A; und
N3, zuziiglich der durch die Abbildungen 7; und 7, implizierten Kanten, liefert offen-
sichtlich einen gerichteten azyklischen Graphen G. Wir bezeichnen G als Graphen der

KMN-Einbettung.

Definition 2.14 (Task)

Sei & = (N1, N2, F, L,m,n2) eine KMN-Einbettung. Dann ist ein Task auf £

definiert wie folgt:

e Routing-Task (R-Task) T, fiir einen Eingang = € I(N;) und einen Aus-

gangy € O(N2):

Txy:{(Tl,Tg) ( T; R-Taskin AV; fiiri € {1, 2}

und Q(T1) = =, Z(12) = y, Q(12) € m(Z(T1)) }

o Logik-Task (L-Task) Tr fiir eine Look-Up-Table F' € F:

Tr = { (71, T») ‘ 71 konsistente Menge von R-Tasks auf N}

mit I C ) m(Z(T)) und Q(Ty) € m(or) }

TeT
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e Speicher-Task (S-Task) Ty, fiir ein Latch L € L:
Ty ={ (1, 1) | TRTaskin;firie {1,2}

und dy, € m(Z(Th)), Q(T2) € n2(qr) }

Bei jedem Task einer KMN-Einbettung, ob Routing-, Logik- oder Speichertask, sind al-
so R-Tasks der KMN A7 und N, beteiligt, wobei im Falle von Logiktasks speziell eine
Menge konsistenter R-Tasks gefordert wird, um die Eingangssignale der zu berechnen-
den Funktion multiplexerdisjunkt zu den Eingdngen der Look-Up-Table zu leiten. Sind
hingegen Funktionen in einer geringeren Zahl von Eingédngen, als die Look-Up-Table
besitzt, zu realisieren, so miissen dennoch Routen von Eingdngen der Zelle zu allen
Eingdngen der Look-Up-Table konfiguriert werden, wie dies im tibrigen auch bei einer
technischen Realisierung der Fall wére.

Wir kdnnen nun die Begriffe der Kompatibilitidt von Tasks (Definition 2.8) und der Kon-
sistenz von Taskmengen (Definition 2.9) von KMN auf KMN-Einbettungen fortsetzen,
indem wir die Konfiguration x einer KMN-Einbettung einfach als Konkatenation der
Konfigurationen der KMN N; und N; interpretieren

def
X = (Xuy+ Xoy)

und auch Schnitte iiber Konfig-Sets nun komponentenweise definieren. In obiger Men-
gendefinition fiir Tasks wurde ferner berticksichtigt, daR ein Task mehrere Konfigura-
tionen auf einer KMN-Einbettung besitzen kann, durch welche er realisiert wird. Wir
werden in Kiirze hierzu ein Beispiel sehen.

Bevor wir die Madchtigkeit des Modells der KMN-Einbettung genauer betrachten, sollen
noch einige Bezeichnungen eingefiihrt werden, welche spéater hdufiger benotigt wer-
den. Sei T" Task auf einer KMN-Einbettung £. Es bezeichne or den durch Konfigurie-
ren von 7" angesprochenen Ausgang auf £. Falls T ein Logik-Task ist, bezeichne I die
Menge seiner Eingédnge, im Falle von Verdrahtungs- und Latch-Tasks bezeichne i7 den
(eindeutigen) Eingang des Tasks. Die Kompatibilitdt zweier Tasks 7} und 75 driicken wir
aus durch 77 ~ Ts.

Ermittlung der Taskmenge

Zu einer gegebenen KMN-Einbettung & = (N1, N, F, L, 11, 12) kann die Menge aller
Tasks, sowie deren zugehorige Konfigurationsmengen mittels einer Riickwértstraverse
auf dem DAG G = (V, E) der KMN-Einbettung berechnet werden. Im folgenden geben
wir einen entsprechenden Algorithmus an.

Fiir jeden Knoten v € V halten wir dabei eine (zu Beginn noch leere) Menge L, von
Paaren (K,T'), wobei K eine Konfiguration der KMN-Einbettung und 7" einen Task-
typen (Routing-, Logik- oder Speichertask) bezeichne. Fiir einen Multiplexer-Knoten
v € M(Ny) U M(N;) des KMNs N; oder NV, bezeichne K, gerade die im Zuge der
Riickwirtstraverse auf G bis zum Knoten v ermittelte Menge von (Teil-) Konfiguratio-
nen.
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Algorithmus 2.2 (Berechnung der Taskmenge einer KMN-Einbettung)

Initialisierung:
Liste Q := 0;
Fiir alle Ausgangsknoten v € O(N>):
Initialisiere L, mit dem Paar ((«...z), ROUTE);

Q.append(v);
while(Q # 0)
{
v :=Q.pop0);

// Propagiere Tasksets erst, wenn Unterbaum abgearbeitet:
Falls w € succ(v) existiert und w nicht markiert:
Q.append(v);
continue;
sonst:
markiere v;

Falls v € I(Ny): // Eingangsknoten
continue;

Falls v € O(N2): // Ausgangsknoten
Fiir alle w € pred(v):
Ly, :=L,UL,
Falls w ¢ Q: Q.append(w);
L, :=0;
Fallsv € L: // Latchknoten
Firalle (K,T) € L,: setze T := LATCH;
Sei w = pred(v);
Ly := Ly U Ly;
Falls w ¢ Q: Q.append(w);
Ly, :=0;
Fallsv € F: // LUT-Knoten
Firalle (K,T) € L,: setze T := LUT;
Fiir alle w € pred(v):
Ly := Ly U Ly;
Falls w ¢ Q: Q.append(w);
L, :=0;

Sonst: /1 Multiplexer-Knoten
Sei{wq...wi_1} := pred(v);
Fliri=0...k— 1
Fiiralle (K,T) € L,:
Setze K; := K|, k,)=i;
L, = Ly, U(K;,T);
Falls w; ¢ @ : Q.append(w;);
L, :=0;
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Nach der Terminierung von Algorithmus 2.2 enthdlt die Vereinigung der Mengen L,
aller Eingangsknoten v der KMN-Einbettung die Konfigurationen aller realisierbaren
Tasks, wobei durch = bezeichnete Positionen in den Konfigurationen ,,Don’t Care”-Be-
legungen darstellen. Die erhaltene Taskliste kann ferner hinsichtlich dquivalenter Tasks
noch strukturiert werden. Ein Beispiel hierzu ist in Abbildung 2.12 dargestellt. Der Al-
gorithmus findet unter anderem die Paare (abcd, T) = (1x0x,ROUTE) und (x01x,ROUTE),
welche jedoch zu einem gemeinsamen Routing-Task z; — yo gehoren.

X0 X1 X2

L

a\0 17\( b
c\%ﬂy \0_‘_J|/d

Yo Y1

Abbildung 2.12: Beispiel dquivalenter Tasks

Auf den ersten Blick erscheint die Berechnung mit Algorithmus 2.2 wohl relativ effizi-
ent, denn jeder Knoten u € V des Graphen wird hochstens deg" (u) < #FE mal in die
Liste Q eingefiigt und somit wire die Zahl der Schleifendurchldufe durch #V - #F nach
oben begrenzt. Allerdings kann die Zahl der Paare (X,7) in einem Knoten im worst-
case der Anzahl von Wegen bis zu einer Senke des Graphen entsprechen. Dies wire
ein exponentieller Faktor in der Linge des langsten Weges. Andererseits konnen wir
mit den Beobachtungen aus Abschnitt 2.2.3 wiederum folgern, dal§ Routing-Netzwerke
sehr hoher Flexibilitdt nur eine geringe Tiefe besitzen. Im Extremfall maximaler Flexi-
bilitit, das heillt wenn man fiir V; und N; ihr zugehoriges triviales KMN wahlt, betragt
die maximale Tiefe des Routing-Netzwerkes sogar nur zwei.

Wir abstrahieren jedoch im folgenden iiber Konfigurationen, bewegen uns kiinftig also
vielmehr auf der Begriffsebene kompatibler Tasks bzw. konsistenter Taskmengen und
wenden uns nun endlich der formalen Definition feldprogrammierbarer Architekturen
Zu.

2.3.2 Konfigurierbare Zellen

Die kleinsten Einheiten einer feldprogrammierbaren Architektur bilden die Basisblocke.
Wie bereits motiviert wurde, soll diese Klasse konfigurierbarer Zellen nach unserem Ar-
chitekturmodell in sich sowohl Logik- als auch Verdrahtungsaufgaben vereinigen. Ein
geeignetes Modell fiir derartige Basisblécke liefern uns nun die im vorigen Abschnitt
eingefiihrten KMN-Einbettungen.
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Definition 2.15 (Konfigurierbare Zelle)

Eine konfigurierbare Zelle P wird beschrieben durch P = (£,7,6), wobei £
eine KMN-Einbettung, 7 die Menge aller konfigurierbaren Tasks auf £ und
4 die Delayfunktion bezeichnet.

Die Delayfunktion ¢ : 7 — R ordnet jedem konfigurierbaren Task 7" € 7 eine maximale
Signalverzogerung zu, welche zwischen den Eingangs- und den Ausgangssignalen von
T auftritt, wenn die Zelle auf den Task 7" konfiguriert wird.

Die Definition konfigurierbarer Zellen auf der Basis von KMN-Einbettungen sieht ledig-
lich ausgangsorientierte Tasks vor. Dies bedeutet beispielsweise auch, da keine Kaska-
dierungen von Look-Up-Tables bzw. Latches innerhalb einer Zelle, sondern nur durch
Hintereinanderschaltung von Zellen konstruiert werden kénnen. Diese Tatsache wird
sich spéter hinsichtlich der Implementierung von Schaltkreisen, insbesondere bei Ent-
scheidungen hinsichtlich giiltiger Zuordnungen, noch als durchaus positiv erweisen.

Zur spdteren Bewertung der Performanz einer Schaltkreisimplementierung wird ferner
ein Verzogerungsmodell (Delaymodell) benotigt. Hier wurden in der Vergangenheit ins-
besondere fiir die Gatterebene zahlreiche Ansétze publiziert, die von einer Differenzie-
rung der Gattereingdnge liber Schaltintervalle bis hin zu statischen Aspekten, wie etwa
eine Prozellverdnderungen durch Migration oder die Arbeitstemperatur, und dynami-
schen Faktoren, wie beispielsweise das Ubersprechen von Signalen oder der EinfluR
von Schleifen, beriicksichtigen. Eine Ubersicht hierzu gibt beispielsweise [67]. Eine ge-
nerische Implementierung der Auswertung derartig vielschichtiger Modelle resultiert
offensichtlich in einem relativ hohen Berechnungsaufwand, der insbesondere im Zuge
der zu entwickelnden Plazierungs- und Verdrahtungsverfahren leicht zu einem nicht
unwesentlichen Faktor werden kann. Fiir unsere Zwecke benétigen wir vielmehr ein
einfaches, effizient auswertbares Delaymodell, das in Anlehnung an das eingefiihrte
Modell fiir konfigurierbare Zellen mit taskorientierten, fixierten Delaygroflen : 7 — R
arbeitet.

Wir beginnen die Definition unseres Delaymodells bei der konfigurierbaren Zelle, und
setzen das Modell spéter auf Architekturen fort.

Definition 2.16 (Delaymodell fiir konfigurierbare Zellen)

Sei P = (&,7,9) eine konfigurierbare Zelle und U C 7 eine konsistente
Taskmenge auf €. Sei ferner zu jedem Eingangspin p € Ip eine Verzégerung
Bu(p) € R gegeben. Dann ist die Verzogerung (das Delay) 5y (o) € R fiir einen
Ausgangspin o € Op unter der Konfiguration U definiert als:

o(T), falls 37cp,o—0, T Speicher-Task
def ) 0(T) + maxper, Bu(p), falls Ipcy oo, T Logik-Task
fule) = (T) + Buir), falls 371 o—0, T Routing-Task
undefiniert, sonst

Natiirlich ist 8y (p) mitp € Ip unabhédngigvon U. Ist P Instanz einer programmierbaren
Zelle, so bezeichne (p(p) das Delay am Pin p unter der aktuellen Konfiguration von P.
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2.3.3 Architekturen

Eine feldprogrammierbare Architektur besteht prinzipiell aus einer repetitiven Anord-
nung konfigurierbarer Zellen, sowie festgelegten Verbindungen zwischen deren Ein-
giangen und Ausgédngen. Der repetitive Aufbau einer Architektur erlaubt offensichtlich
eine kompakte Beschreibung durch Definition eines entsprechenden Architektur-Seg-
mentes. Dieses setzt sich zusammen aus einer Menge von Instanzen konfigurierbarer
Zellen iiber einer Zelltypmenge, sowie gerichteten Verbindungen, die segment-interne,
als auch das Architektur-Segment verlassende Verdrahtungen darstellen konnen.

Definition 2.17 (Architekturbeschreibung)

Das Oktupel A = (P, V, E,p,Q, Z,r, ) stellt eine Architekturbeschreibung
dar, wenn P eine Menge? konfigurierbarer Zellen ist, V die Zellinstanzen-
menge, F die Menge von Verbindungen zwischen Zellinstanzen, ¢ : V — P
die Typenabbildung, @ und Z zwei bijektive Randabbildungen, » € N die
Dimension und 7 : £ — Z" die Transitionsabbildung bezeichnet.

Wihrend die Menge V' also Instanzen konfigurierbarer Zellen enthilt, gibt die Abbil-
dung ¢ : V — P jeweils deren Zelltyp an. Die Menge E enthilt Objekte, die feste
Leitungen (Verbindungen, Links) zwischen den Ausgidngen und Eingdngen der konfi-
gurierbaren Zellen aus V reprdsentieren. Wir definieren den Rand einer Verbindung
e € E iiber (geordneten) Paaren von Pins der konfigurierbaren Zellen:

Sei I, bzw. O, die Menge der Eingangs— bzw. Ausgangspins der konfigurierbaren Zel-
lev € V und e € E eine Verbindung der Architekturbeschreibung. Dann liefern die
Abbildungen @ : E — V X J,cy Oy bzw. Z : E — V x |J,cy Iv zu jedem Element
e € FE ein Zellinstanz/Pin-Tupel (v,p). Mit der Forderung der Bijektivitét fiir beide
Randabbildungen erhélt man also konkreterweise eine Identifikation von Eingangs-
und Ausgangspins der Instanzen programmierbarer Zellen. Sie resultiert zwangsldufig
als Konsequenz aus unserer Forderung nach vollstindiger Kapselung aller Logik- und
Verdrahtungs-Funktionalitidt in den programmierbaren Zellen, unter welche insbeson-
dere auch Signalverzweigungen einzuordnen sind.

Fiir den Zugriff auf die Komponenten des Randes einer Verbindung fithren wir noch

die folgenden Abbildungen ein: Sei e € E eine Verbindung mit Q(e¢) = (v1,p1) und
def def def

Z(€) = (v3, p2). Dann sei Q%1 (e) 2 vy, Z61(e) % 1y, Q¥(e) X py und 27(e) X .
Aus der obigen Definition einer Architekturbeschreibung a8t sich nun direkt eine feld-
programmierbare Architektur konstruieren, denn G = (V, E, r, 7) bildet offensichtlich
einen statischen Graphen, durch dessen Abrollen man einen periodischen Graphen
erhdlt und damit das gesuchte Modell fiir Architekturen. Wir bezeichnen im folgenden
daher Zellinstanzen auch als Knoten und Verbindungen auch als Kanten einer Architek-
tur.

Definition 2.18 (Architektur)

SeiAd = (P,V,E,,Q, Z, r 1) eine Architekturbeschreibung und = € N". Ei-
ne Architektur A” ist ein periodischer Graph mit Dilatation x, dessen Kon-
struktionsvorschrift mit dem statischen Graphen der Architekturbeschrei-
bung A gegeben ist.

“Genauer: eine Menge von Typen programmierbarer Zellen.



2.3 Feldprogrammierbare Architekturen 59

Nun kdénnen wir auch das mit Definition 2.16 eingefiihrte Verzégerungsmodell der kon-
figurierbaren Zellen auf Architekturen fortsetzen. Aufgrund der Bijektivitdt der Ran-
dabbildungen @ und Z der Architekturbeschreibung, welche beim Ubergang vom sta-
tischen auf den periodischen Graph der Architektur (bis auf Nullkanten) ja erhalten
bleibt, kann der Begriff des Delays von Eingangs- und Ausgangspins auf Kanten iibert-
ragen werden:

Definition 2.19 (Delaymodell fiir Architekturen)
Sei A” eine Architektur zur Beschreibung A = (P, V. E, ¢, Q, Z,r,7)und z €
N". Dann ist das Delay fiir Kanten e € E* wie folgt definiert:

5( ) def BQCELL(E) (QPIN(€>), falls Q(e) € V® existiert
e =
0, sonst

Mit dieser Definition wird also, basierend auf einer gegebenen Konfiguration einer Ar-
chitektur, die Verzogerung eines Signals von seiner Quelle bis zu einer gegebenen Kante
des Architekturgraphen eindeutig beschrieben, wobei den Kanten des Architekturgra-
phen selbst keine Verzogerung zugeordnet ist. Sie besitzen also lediglich eine zuord-
nende Bedeutung.

2.3.4 Konfigurierbare Pfade und Baume

Der Verlauf von Signalen auf einer Architektur wird durch Pfade bestimmt, die sich
iiber der Konfigurierbarkeit der Architektur bestimmen. In der nachfolgenden Definiti-
on modellieren wir solche konfigurierbaren Pfade.

Definition 2.20 (Konfigurierbarer Pfad, K-Pfad)

Ein K-Pfad W der Lange n auf einer Architektur .A* mit Beschreibung A =
(P,V,E,p,Q,Z,r,7) und z € N’ ist eine Folge W = (e;...e,) paarweise
verschiedener Kanten e; € E*, wobei gilt:

Vi=2..n HTieTQCELL(ei) T; Routing-Task mit:
)] Z"™(e;—1) =iy
(2) Q™ (e;) = or,
B Ve @M (e) = QM (ej) = T; ~ T
Wihrend die Bedingungen (1) und (2) der Definition die Existenz eines Routing-Tasks
zwischen Kanten e;_; und e; sicherstellen, driickt Bedingung (3) die Forderung nach

Kompatibilitdt von Tasks aus, falls der K-Pfad mehr als einmal durch eine konfigurier-
bare Zelle verlauft.

Es sei bemerkt, daf§ Definition 2.20 die K-Pfade nicht etwa als eine Folge von Routing-
Tasks betrachtet, also keine explizite Konfiguration einer Architektur enthilt, sondern
vielmehr iiber Verdrahtungsaufgaben abstrahiert. In Konsequenz hiervon kann es sich
also durchaus auch um Mengen von (dquivalenten) Routing-Tasks handeln, die zwei
Kanten eines K-Pfades verbinden. Dementsprechend sei die aus der Kantenfolge eines
K-Pfades W implizierte Folge von Routing-Task-Mengen mit Ry bezeichnet. Aus der
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Definition folgt schlie8lich noch, dal} ein K-Pfad keine Verzweigungen besitzt und fer-
ner stets azyklisch ist.

Die Abbildungen @ und Z setzen wir auf einem K-Pfad W = (e; ... e,) wie folgt fort:

QW) e Q(e1) und Z(W) ez (en), falls Quelle beziehungsweise Ziel existieren. Ent-

sprechende Bedeutung besitzen Q'+, Z+ Q"™ und Z™™.

K-Pfade konnen im tibrigen auch unter Einschriankung auf eine Architekturbeschrei-
bung betrachtet werden, wenn die Nichtzyklizitét lediglich auf durch Externkanten be-
grenzten Abschnitten des K-Pfades gefordert wird. Sie stellen formal eine Verfeinerung
der in der Literatur bereits betrachteten m-Pfade auf periodischen Graphen dar [31].

Mit dem Modell der K-Pfade ist es nun moéglich, Implementierungen von Netzen mit je-
weils einem Start- und Zielterminal (Zweipunktnetze) zu beschreiben. Zur Implemen-
tierung von Multiterminalnetzen eines Schaltkreises gentigen jedoch einfache K-Pfade
nicht. Wir kombinieren daher K-Pfade zu einer neuen Struktur, den konfigurierbaren
Bdumen, wobei zuvor noch einige Begriffe festzulegen sind.

Zwei K-Pfade W; und W5 werden als disjunktbezeichnet, wenn sie keine gemeinsamen
Kanten haben. Sie heillen ferner kompatibel, wenn sie disjunkt und alle ihre Routing-
Task-Mengen aus Ry, und Ry, kompatibel sind.

Definition 2.21 (Konkatenation von K-Pfaden)

Zwei K-Pfade Wy = (61,1 A eljn(l)) und Wy = (62’1 . 627n(2)) heilen konka-
teniert, wenn sie disjunkt sind und ferner Routing-Tasks 77, 7> (sogenannte
Briickentasks) existieren, so dall genau eine der beiden folgenden Bedingun-
gen gilt:

(1) HTIETQCELL<€2 5 ity = Z™ (e1n(1)), 01y = Q@™ (e2,1)

2) 3Tl,T2€7'QCELL(e2 0 i, =iy, 0Ty = QPIN(€1,1)> o, = QPIN(eZl)a Ty ~ 1T

W

Abbildung 2.13: Konkatenation von K-Pfaden

Abbildung 2.13 illustriert nochmals die beiden Méglichkeiten der Konkatenation Paares
von K-Pfaden. Man beachte, dal§ durch diese Definition eine Konkatenation mehrerer
K-Pfade stets rekonvergenzfrei bleibt.

Eine Menge konkatenierter K-Pfade wird als kompatibel bezeichnet, wenn die K-Pfade
selbst und ihre Briickentasks kompatibel sind.

Definition 2.22 (Konfigurierbarer Baum, K-Baum)
Sei A” eine Architektur mit Beschreibung .A. Dann ist ein K-Baum eine Men-
ge zusammenhdngender konkatenierter K-Pfade auf A*.
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Zwei K-Baume heillen kompatibel genau dann, wenn alle ihre K-Pfade kompatibel sind.

Hinsichtlich der Definition von Quellen- und Ziel-Abbildungen eines K-Baumes B ge-
hen wir nun jedoch von den bisherigen Zelle/Pin-Tupeln auf Kanten iiber. So bezeichne
Q(B) die Menge der Startkanten jener K-Pfade von B, die keinen Vorgidngerpfad besit-
zen. Nach Konstruktion der K-Bdaume besteht dann Q(B) entweder lediglich aus einer
Kante oder alle Kanten in Q(B) gehen von derselben konfigurierbaren Zelle aus und
besitzen kompatible Briickentasks ab demselben Eingangspin der Zelle. Es bezeichne
QM (B) diese eindeutige Zelle und Q™ (B) die Menge der entsprechenden Pins, falls
die Zelle existiert, was lediglich im Falle Q(B) = {e} mit Nullkante e nicht auftreten
muls. Analog sei Z(B) die Menge aller Endkanten jener K-Pfade von B, die keinen Nach-
folgerpfad besitzen. Fiir alle Kanten in Z(B), die keine Nullkanten sind, liefere Z“*'* be-
ziehungsweise Z™ die Mengen der entsprechenden Ziele.

Mit der Definition der K-Pfade und K-Bdume kann nun eine wichtige Charakterisierung
der im Zentrum der spéteren Betrachtungen stehenden Architekturen getroffen wer-
den. Ausgeschlossen werden sollen ndmlich Architekturen, die aufgrund unidirektio-
nal eingeschrankter Verdrahtungsstrukturen nicht in der Lage sind, sequentielle LUT-
Schaltkreise beliebiger Struktur zu implementieren. Hinsichtlich der Erreichbarkeit von
Netzterminalen fiihren wir deshalb den Begriff der verniinftigen Architektur ein:

Definition 2.23 (Verniinftige Architektur)

Sei A” eine Architektur zur Beschreibung A = (P, V. E, ¢, Q, Z,r,7) mitx €
N". Die Architektur .4” heil$t verniinftig genau dann, wenn fiir jeden belie-
bigen Ausgangspin o und jede beliebige Menge von Eingangspins I stets ein
K-Baum B existiert mit Q"~(B) = ound Z"™(B) = I.

2.3.5 Implementierung von Schaltkreisen

Nachdem im vorangegangenen Unterabschnitt bereits von ,Implementierungen eines
Schaltkreises gesprochen wurde, soll der Begriff der Realisierung eines sequentiellen
Look-Up-Table-Schaltkreises auf einer feldprogrammierbaren Architektur im folgen-
den modelliert werden.

Definition 2.24 (Implementierbarkeit von Schaltkreisknoten)

Sei C = (V¢, E¢) ein sequentieller Look-Up-Table-Schaltkreis mit Knoten-
partitionen Vo = I WO W FJLund sei P = (£,7,0) eine konfigurierbare
Zelle. Ein Look-Up-Table-Knoten f € F heillt in P implementierbar genau
dann, wenn es mindestens einen Logik-Task 7' € 7 gibt mit #Ir > #I;.
Ein Latch-Knoten f € L heilst in P implementierbar genau dann, wenn es
mindestens einen Speicher-Task in P gibt.

Als Implementierung eines Schaltkreisknotens f € F' U L bezeichnen wir die Menge
7; C T aller Tasks, vermoge derer f implementierbar ist. Eine Menge 7 C F'U L von
Schaltkreisknoten heilst in der konfigurierbaren Zelle P implementierbar, wenn gilt:

1 Ver fistin P implementierbar

) Vyer I ET; U Ty ist eine konsistente Taskmenge
feF
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Eine Implementierung funktionaler Knoten eines Schaltkreises beinhaltet also zwar ei-
ne konkrete Bindung an eine konfigurierbare Zelle der Architektur, jedoch nicht not-
wendigerweise eine Bindung an eine konkrete Konfiguration der Zelle.

Eine Sonderrolle bei der Implementierung von Schaltkreis-Komponenten spielen die
iibrigen Knoten eines Schaltkreises: seine primidren Eingdnge und Ausgédnge. Ausge-
hend von unserem architekturstrukturellen Ansatz, lassen sich die Anforderungen an
Ein- und Ausgaben eines Schaltkreises auf die externe Verfiigbarkeit der entsprechen-
den Signale reduzieren. Wir definieren daher eine Implementierung von Knoten v €
I'U O als injektive Abbildung auf die Menge der Nullkanten des Architekturgraphen.

Definition 2.25 (Implementierbarkeit von Netzen)

Sei C = (V¢, E¢) ein sequentieller Look-Up-Table-Schaltkreis mit Knoten-
partitionen Vp; = TUJUOU F1JLund N € E¢ ein Netz mit Quelle vy € V¢
und Zielen v; ... v, € V¢. Sei A" eine feldprogrammierbare Architektur mit
Beschreibung A = (P,V,E,»,Q, Z,r, 7). Dann heillt N auf A* implemen-
tierbar, falls ein konfigurierbarer Baum B auf A" existiert, wobei gilt:

(1) vs €I = Q(B) = {e} und eist Nullkante
2) vs € FUL = Q“"(B) definiert und
vs implementierbar in Q“*(B)

undfir:=1...n:

(3) v, €0 = Hiez(B) e ist Nullkante

4 veFUL = 3! e zcaL(p) Vi ist implementierbar in ¢
Implementierungen von Netzen, also K-Bdaume, erstrecken sich damit im allgemeinen
iiber mehrere konfigurierbare Zellen hinweg, wobei in den durchlaufenen Zellen ent-
sprechende Routing-Tasks verlangt werden. Sind konfigurierbare Zellen nun durch Im-
plementierungen mehrerer Netze, Teile von Netzen oder gar Knoten eines Schaltkreises
genutzt, so sprechen wir von einer Kompatibilitdt der Implementierungen, wenn fiir je-
de konfigurierbare Zelle gilt, dal die Vereinigung der von ihr geforderten Tasks eine
konsistente Taskmenge bildet.

Nachdem wir nun die Implementierungen der Komponenten eines sequentiellen Look-
Up-Table-Schaltkreises modelliert haben, gestaltet sich der Ubergang auf den Schalt-
kreis selbst relativ einfach:

Definition 2.26 (Schaltkreis-Implementierung)

Sei C = (V¢, E¢) ein sequentieller Look-Up-Table-Schaltkreis mit Knoten-
partitionen Vz; = 7 J O U F' J L und sei A" eine feldprogrammierbare Archi-
tektur mit Beschreibung A = (P, V, E, ¢, Q, Z,r, 7). Dann stellt 7 = (K, p"'~¢,
PNET) eine Implementierung von C auf A* dar, wobei K eine Menge konfi-
gurierbarer Baume ist und p*™ : F U L — V7%, sowie p"' : E — K
Implementierungsabbildungen. Eine giiltige Schaltkreis-Implementierung
liegt vor, wenn gilt:

(1) Vyepur fistimplementierbar in p™"¢( f)
(2)  Vnep. N istimplementierbar auf .A* vermoge p™*' (V)
(3)  Alle Knoten- und Netz-Implementierungen sind kompatibel.
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Die im Abschnitt 2.3 eingefiihrten Modelle fiir feldprogrammierbare Architekturen wur-
den in Form eines C*"-Klassensystems objektorientiert realisiert. Zum besseren Ver-
standnis der in den spédteren Kapiteln vorgestellten Verfahren wird im folgenden Ab-
schnitt eine kleine Ubersicht iiber die Implementierung der speziellen Datenstrukturen
und Algorithmen gegeben.

2.4 FEine objektorientierte Implementierung

2.4.1 Konfigurierbare Zellen und Architekturen
Ein illustratives Beispiel

Die Abbildung 2.14 zeigt rechts das Beispiel der graphischen Spezifikation einer einfa-
chen konfigurierbaren Zelle. Die Zelle besitzt zwei Eingidnge x, 1 und zwei Ausgiange
Yo, y1, sowie eine Look-Up-Table (LUT) mit zwei Eingdngen und ein Daten-Latch. Sie
ist mittels der tiber finf Programming Bits (pbits) konfigurierbaren Multiplexer in der
Lage, verschiedene Routing-, Logik- und Speichertasks zu erfiillen, wobei maximal zwei
Tasks gleichzeitig konfigurierbar sind. Links in der Abbildung ist die, aus der strukturel-
len Spezifikation mittels des bereits vorgestellten Algorithmus 2.2 berechnete Taskmen-
ge dargestellt — jeweils mit Signalverzégerungswerten, sowie Konfigurationen. Die Kon-
figurationsabbildung wurde auf der Basis einer beliebig festgelegten Reihenfolge der
konfigurierbaren Multiplexer, sowie deren Eingidnge bestimmt. Thre Werte sind als Bit-
strings liber der Menge {0,1,x} dargestellt, wobei x fiir Konfigurationen mit 0 oder 1
an dieser Position verwendet wird. Die Verzogerungswerte sind in diesem Beispiel alle-
samt auf den konstanten Wert 1.00 festgesetzt.

.progcell CSR0202V001

) X
.inputs 2
.outputs 2
.pbits 5
.latches 1 MUX
.Juts 1
@0: ROUTE(O) 1.00 <x00xx> LuT @’
@0: ROUTE(1) 1.00 <x01xx>
@0: LUT0(0,1) 1.00 <x10xx>
@0: LATCH(0) 1.00 <011xx>
@0: LATCH(l) 1.00 <111xx> \MUX/ \MUX/
@1: ROUTE(1) 1.00 <xxx00> | |
@1: ROUTE(0) 1.00 <xxx01>
@1: LUT0(0,1) 1.00 <xxx10> Yo N
@1: LATCH(0) 1.00 <0xx11>
@1: LATCH(1) 1.00 <1xxi1>

Abbildung 2.14: Spezifikation einer konfigurierbaren Zelle



64 Modellierung feldprogrammierbarer Architekturen

Abbildung 2.15 zeigt nun rechts den statischen Graphen einer Architekturbeschreibung.
Hier wurden vier Instanzen der oben vorgestellten konfigurierbaren Zelle in einer zwei-
dimensionalen Architektur eingebettet. Links in der Abbildung ist die entsprechende
syntaktische Spezifikation dargestellt. Wahrend die Typenabbildung der Architektur-
beschreibung im Abschnitt ,,. progcells® definiert ist, sind die Kanten des Graphen zu-
sammen mit den jeweiligen Bildern der Transitionsabbildung im Abschnitt ,,. connec-
tions“ aufgelistet. Der statische Graph besitzt offensichtlich vier Intern- und vier Ex-
ternkanten.

.architecture SM2V001S
0.1)

.dimension 2

.progcells — -
#CSR0202V001 : c00 c01 c10 c11 E; ;}
.connections
0@c10 : 0O@ci1 [0,0]
00c00 : 0@c01 [0,-1] (0_1)'

0@c01 : 0@c00 [0,0]
0@c1l : 0@c10 [0,1]
1@c10 : 1@c00 [1,0]
1@c11 : 1@c01 [0,0]
1@c00 : 1@c10 [0,0]
1@c01 : 1@c11 [-1,0]

Abbildung 2.15: Beispiel einer Architekturbeschreibung

Der aus dem statischen Graphen von Abbildung 2.15 durch Abrollen erhaltene peri-
odische Graph besitzt eine Maschenstruktur (Single Mesh), wie sie in Abbildung 2.16
skizziert ist. Bei der gezeigten zweidimensionalen Darstellung wurde der periodische
Graph zu einer Dilatation von (2, 2) abgerollt. Die Pins der zugrundegelegten konfigu-
rierbaren Zelle wurden graphisch orthogonal zueinander angeordnet: xy und y, hori-
zontal, sowie z1 und y; vertikal.

Abbildung 2.16: Struktur einer Single Mesh Architektur
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Architekturklassen

Fiir solche, im obigen Beispiel gezeigten, syntaktischen Spezifikationen konfigurierba-
rer Zellen und Architekturbeschreibungen wurden spezielle Parser entwickelt, welche
entsprechende Klassenobjekte instanziieren. Um die Ermittlung der syntaktischen Spe-
zifikationen, insbesondere der Taskmengen zu automatisieren, wurde im Rahmen einer
vom Verfasser betreuten Studienarbeit [51] ein graphisches Layoutsystem, vornehm-
lich fiir konfigurierbare Zellen und Architekturen, entwickelt (siehe Abbildung 2.17),
welches die Daten, ausgehend von einem graphischen Entwurf, erzeugt.

(A I G AT ST APOT PR i L ATRPRTIPATIPR i AP EPOTRPAEPR L AT PO ROV O AR AP IO L TR WO LTI

L~

outputz

57 .progoell ProgCelll =
7 . inputs 2

a .outputs 2

] .phits 4

04 .latches O

1 Cluts 2

] @0: LUT 1 (0, 1) 2.00 <oz
3 e0: ROUTE (0) 2.00 <x0lx>
] @0: ROUTE (13 2.00 <xllxs
53 @l: LUT 0 (0, 1) 2.00 <oods
] @l: ROUTE (0) 2.00 <Oxxl>
3 @l: ROUTE (1} 2.00 <1xx1>
7

0

Abbildung 2.17: Ein graphisches Layoutsystem

Abbildung 2.18 gibt eine Ubersicht iiber die verschiedenen, an der rechnerinternen
Darstellung von Architekturen beteiligten Objektklassen.

Das Basisobjekt einer Architekturbeschreibung liefert die Klasse FGArchDesc, welche
Instanzen aller in der Architektur auftretenden Zelltypen (Klasse ProgCell) beinhal-
tet. Die Struktur einer Architektur ist hier lediglich noch in abstrakter Form abgelegt.
Eine besondere Aufgabe der Klasse fiir Architekturbeschreibungen liegt jedoch in den
Methoden zur Feststellung der Kompatibilitdt zweier Tasks beziehungsweise der Konsi-
stenz von Taskmengen. Auf das hierzu implementierte Verfahren wird jedoch genauer
in Abschnitt 2.4.3 eingegangen. Festgehalten werden soll an dieser Stelle nur noch das
Konzept der Kapselung aller statischen Eigenschaften einer Architektur und der mit ih-
nen zusammenhidngenden Berechnungen in der genannten Beschreibungsklasse.

Mit der in einem Architekturbeschreibungsobjekt der Klasse FGArchDesc enthaltenen
Konstruktionsvorschrift kann nun ein getyptes Objekt PGStaticGraph instanziiert wer-
den, das einen statischen Graphen reprdsentiert. Die auspragenden Typen eines PGSta-
ticGraph-Objektes sind die drei Klassen AGProgCellTyp, AGSegmentTyp und AGLinkTyp,
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Yy
Architektur- ’ (o aurierberer Zellen
Typ i

5
&

ProgCell

FGArchDesc

Architektur—
Beschreibung

Komponenten—Typen

AGProgCellTyp
AGSegmentTyp PGStaticGraph
AGLinkTyp

Initiale

Dilation

Architektur—
Komponenten
PGNode
PGEdge
PGModule

Abbildung 2.18: Klassensystem fiir Architekturen

welche die fiir spitere Implementierungen® von Schaltkreisen erforderlichen Daten-
strukturen bereits beinhalten. Bei der Instanzen von konfigurierbaren Zellen reprasen-
tierenden Klasse AGProgCell1Typ beispielsweise, ist dies in erster Linie die Menge konfi-
gurierter Tasks, sowie die an ihren Pins verfiigbaren Netze. AGSegmentTyp reprasentiert
Instanzen des statischen Graphen im periodischen Graphen, AGLinkTyp hingegen Kan-
teninstanzen des Graphen. Die Typklassen bilden beim Abrollen des statischen Gra-
phen also Vorlagen fiir die Architekturkomponenten reprasentierenden Knoten- und
Kantenobjekte des periodischen Graphen.

Ein solches Abrollen, also die Konstruktion eines periodischen Graphen tiber die Klas-
se PGraph, erfolgt mit der Instanziierung eines Architekturgraphen (Klasse ArchGraph),
wobei neben einem getypten statischen Graphen auch ein initialer Dilatationsvektor
(Klasse MDIndex) mitiibergeben wird. Auf die Anzahl konfigurierbarer Zellen eines ab-
gerollten Architekturgraphen kann nicht direkten Einflufl genommen werden. Genau-
er ausgedriickt, ist ein Hinzufiigen beziehungsweise Entfernen einzelner Knoten (Zel-
len) oder Graphkanten nicht moglich. Eine Architektur kann nur iiber segmentweise
und dimensionsweise Expansion beziehungsweise Schrumpfung ihrer Dilatation in ih-
rer Gro8e verdndert werden. Die entsprechenden generischen Methoden liefert bereits
die Klasse des periodischen Graphen selbst.

Da Instanzen der genannten Typklassen AGProgCellTyp, AGLinkTyp und AGSegmentTyp
nur gekapselt in der PGraph-Klasse abgelegt sind, werden die Architektur-Komponen-

3Im Sinne einer Abbildung auf eine feldprogrammierbare Architektur.
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ten, also Zellen, Verbindungen und Architektur-Segmente (respektive Knoten, Kanten,
Module des periodischen Graphen), klassenextern lediglich tiber verweistragende Ob-
jekte der Klassen PGNode, PGEdge und PGModule angesprochen.

Die Klasse ArchGraph, welche den periodischen Graphen kapselt, beinhaltet schlief§lich
noch Methoden fiir diverse Operationen auf konfigurierbaren Architekturen, welche
vom Frontend-Zugriff auf strukturelle Informationen der Architektur und der Priifung
auf Kompatibilitdt von Tasks bis hin zu Methoden zur Konfiguration und Dekonfigura-
tion von K-Pfaden und K-Bdumen reichen.

2.4.2 K-Pfade und K-Baume

K-Pfade und K-Bdume wurden entsprechend der formalen Modellierung aus Abschnitt
2.3.4 implementiert, lediglich mit der Abweichung, da@§ ein bereits existierender K-Pfad
bei Hinzufligung einer Verzweigung aus Effizienzgriinden nicht in zwei K-Pfade unter-
teilt wird. Beiden Klassen liegen dynamische, rekursive Datenstrukturen zugrunde. Ein
K-Baum wird konstruiert, indem er zunidchst mittels eines K-Pfades initialisiert wird
und dann weitere K-Pfade unter (impliziter) Angabe ihrer Verzweigungspunkte quasi
»~angehdngt‘ werden. Wahrend Konstruktion und Erweiterung eines K-Baumes, wer-
den intern Delayinformationen abgelegt, die spater eine schnelle Distanzenbewertung
ermoglichen.

Algorithmus 2.3 zeigt die Berechnung einer Aktualisierung der Delayinformationen ei-
nes K-Baumes. Die Methode recalc_delay wird mit dem Vater-K-Pfad des eingefiigten
beziehungsweise entfernten K-Pfad aufgerufen. Zu einem K-Pfad p liefere p.delay(n) das
Delay des K-Pfades bis zum n-ten Knoten und p.subdelaybezeichne das Maximum tiber
das gesamte Delay von p, sowie jenes seiner Subpfade. Da sich K-Pfad-Objekte nach der
Aufnahme in einen K-Baum nicht mehr dndern, werden Delayinformationen zu jedem
Knoten, tiber den ein K-Pfad lduft, bereits mit der Konstruktion des K-Pfades erzeugt
und auch dort intern abgelegt, so dal ein Zugriff mittels der Methode KPfad::delay(. . .)
in konstanter Zeit, also O(1), moglich ist.

Algorithmus 2.3 (Delayaktualisierung bei K-Bdumen)

KBaum::recalc_delay(KPfad p)

{
DelayValue newsubdelay = p.delay(p.length);

forall (Sub-K-Pfade ¢ von K-Pfad p)

{ DelayValue d = p.delay(q.forkpos - 1) + g.subdelay;
if (d > newsubdelay)
newsubdelay = d;
}
if (newsubdelay > p.subdelay)
{

p.subdelay = newsubdelay;
update_delay(p);

}
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else
if (newsubdelay < p.subdelay)
{
p.subdelay = newsubdelay;
recalc_delay(p.father);

}
}

KBaum::update_delay(KPfad p)
{
if (p.is_toppath)
return;

DelayValue newsubdelay
= p.subdelay + p.father.get_delay(p.forkpos - 1);
if (newsubdelay > p.father.subdelay)

p.father.subdelay = newsubdelay;
update_delay(p.father);

}

Besitzt ein K-Baum nun die Tiefe ¢, so liegt die Laufzeit von Algorithmus 2.3 bei O(¢).
Beim Einfiigen eines neuen K-Pfades gilt diese Schranke stets, da sich das Delay des
K-Baumes nur erhohen kann und somit héchstens eine Rekursion der Tiefe ¢ tiber die
Methode update_delay durchgefiihrt wird. Im worst-case kann die Laufzeit bei insge-
samt m K-Pfaden jedoch auch bis zur Ordnung ©(m) betragen. Letzteres tritt genau
dann auf, wenn ein K-Pfad entfernt wurde, der am Gesamtdelay des K-Baumes betei-
ligt war, also auf dem kritischen Pfadlag und ferner auf diesem Pfad bis zur Wurzel die
Delays aller K-Pfade tiber die Methode recalc_delay durchmustert werden, mit anderen
Worten: wenn alle Sub-K-Pfade der entlang dieses Weges durchlaufenen K-Pfade keine
weiteren Sub-K-Pfade besitzen.

Insgesamt betrachtet, liefern die beiden Klassen fiir K-Pfade und K-Bdume lediglich
»Containerobjekte“, insofern ihre Strukturen auf Verweise auf Komponenten einer fe-
sten Architekturgraphen-Instanz basieren.

2.4.3 Kompatibilitidt von Tasks

Mit dem Beispiel aus Abschnitt 2.4.1 wurde bereits die Darstellung von Tasks einer kon-
figurierbaren Zelle in unserem Modell fiir Architekturbeschreibungen skizziert. Jeder
Task bestimmt sich demnach durch (eine Menge von) Bitstrings iiber {0, 1, z}, abgelei-
tet aus den konkatenierten Konfigurationen der beiden KMN der Zelle, in der Literatur
auch als Belegungen der Programming Bits bezeichnet. Fiir das genannte Beispiel einer
konfigurierbaren Zelle zeigt die Abbildung 2.19 eine graphische Darstellung aller Tasks,
wobei die Pins z( und y, der Zelle horizontal, die Pins z; und y; vertikal angeordnet
wurden.
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-

Straight V TurnV LogicV Latch VV Latch VH
xxx00 xxx01 xxx10 1xx11 111xx
k # —L}—
Straight H TurnH LogicH Latch HV Latch HH
x00xx x01xx x10xx Oxx11 011xx

Abbildung 2.19: Tasks der Zelle CSR0202V001

Die zehn Tasks der Beispielzelle sind unterteilt in vier Routing-Tasks, zwei Logik-Tasks
und vier Speichertasks. Jedem Task ist im vorliegenden Falle genau ein Don’t-Care-
Bitmuster zugeordnet. Die Zelle kann auf maximal zwei Tasks gleichzeitig konfiguriert
werden, wobei sich die Kompatibilitdt der Tasks iiber die Schnitte der Konfig-Sets der
entsprechenden Routing-Tasks in den KMN der Zelle erklért (vgl. Definition 2.8). Von
den im Beispiel insgesamt 18 mdéglichen Task-Kombinationen sind in Abbildung 2.20
funf illustriert. Hier ergibt sich beispielsweise der Task Cross mit dem Bitmuster x0000
durch den Schnitt der Bitmuster der beiden Tasks Straight Hund Straight V.

| M A

Cross Knock Knee Fanout (R) Fanout (L) Bypass
x0000 x0101 x0100 x1010 x1000

Abbildung 2.20: Kompatible Tasks

Da bei den spéteren Plazierungs- und Verdrahtungs-Verfahren zur Implementierung
von Schaltkreisen auf feldprogrammierbaren Architekturen eine Zelle sukzessive kon-
figuriert wird, wurde fiir das Priifverfahren der Kompatibilitdt von Tasks ein auf dy-
namischem Programmieren basierter Ansatz gewdhlt. Beim Problem der sukzessiven
Konfiguration von Tasks ist also zu priifen, ob ein gegebener Task ¢ einer gegebenen
konsistenten Taskmenge 7" hinzugefiigt werden kann, ohne dall diese ihre Konsisten-
zeigenschaft verliert. Algorithmus 2.4 skizziert ein entsprechendes Verfahren.

Algorithmus 2.4 (Konsistenzpriifung von Taskmengen)

bool check_consistency(TaskSet T,Task t)

{
if(teT)
return false;

TaskSetT’=TU{t};

if (KonfigSetTable[T’] undefiniert)
KonfigSetTable[T’] = new_konfigset(T,t);
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if (KonfigSetTable[T’] = 0)
return false

else
return true;

}

KonfigSet new_konfigset(TaskSet T, Task t)

{
KonfigSet T’ = ();

if (KonfigSetTable[T] definiert)

T’ = KonfigSetTable[T] N t.KonfigSet;
else

{
T’ = t.KonfigSet;
forall (Tasks t’ € T)

{
T’ =T’ N t'KonfigSet;
if (T'=0)
return (; /I Abbruch: Taskmenge nicht konsistent

return T’;

Zuniéchst sei nochmals daran erinnert, dal§ eine Taskmenge gemaR Definition 2.9 kon-
sistent heil3t, wenn der Schnitt der Konfig-Sets aller in ihr enthaltenen Tasks nichtleer
ist. Basis des Algorithmus stellt nun eine Hash-Tabelle fiir Konfig-Sets dar (KonfigSet-
Table), deren Schliissel die Taskmengen-Klasse TaskSet liefert. Fiir jeden Zelltyp ei-
ner Architektur wird eine eigene Hash-Tabelle von der Architekturbeschreibungsklasse
FGArchDesc verwaltet.

In der Methode check_consistency wird zunéachst versucht, das Schnitt-Konfig-Set zur
Taskmenge 7' U {t} in der Tabelle zu finden. Falls dieses Konfig-Set nicht vorhanden
ist, wird es mittels der Methode new_konfigset neu berechnet und anschlielfend in die
Hash-Tabelle eingetragen. Die Methode new_konfigset priift, ob fiir die Taskmenge 7" ein
Schnitt-Konfig-Set existiert. Falls dies der Fall ist, so ist dieses lediglich mit dem Konfig-
Set des Tasks ¢ zu schneiden. Falls es nicht existiert, mul3 das Konfig-Set fiir 7U{¢} durch
sukzessives Schneiden der Konfig-Sets aller Tasks gebildet werden, wobei abgebrochen
werden kann, wenn sich wihrend der Berechnung die leere Menge ergibt.

Zur Bestimmung der Berechnungskomplexitdt von Algorithmus 2.4 ist zundchst die
Schnitt-Operation auf Konfig-Sets genauer zu betrachten:

Lemma 2.6 (Kardinalitit konsistenter Taskmengen)
Eine konfigurierbare Zelle mit p Programming Bits (PBits) und n Ausgdngen
kann hochstens auf min(p, n) Tasks gleichzeitig konfiguriert werden.



2.4 Eine objektorientierte Implementierung 71

Beweis: Gemadl unseres Modells bedingt die Konfiguration einer Zelle auf
einen Task die Belegung genau eines Ausgangs mit einem Signal. Also ist die
Zahl gleichzeitig konfigurierbarer Tasks offensichtlich nach oben beschrankt
durch die Zahl der Ausgédnge der konfigurierbaren Zelle.

Sei M die Menge aller Multiplexer der konfigurierbaren Zelle. Seien 77 und
T, zwei Tasks aus einer konsistenten Taskmenge. Dann miissen vertragliche
Routen R; € T} und R, € T existieren. Routen sind genau dann vertraglich,
wenn sie Multiplexer aus M ausschlieflich exklusiv nutzen. Ein konfigurier-
barer Task nutzt mindestens einen Multiplexer, welcher durch mindestens
ein PBit konfiguriert wird. Somit ist die maximale Zahl gleichzeitig konfigu-
rierbarer Tasks auch durch die Zahl p der PBits nach oben beschrankt. O

Lemma 2.6 sagt nun zwar, dal$ die Zahl der Schnitte von Konfig-Sets u.a. durch die Zahl
der Programming Bits nach oben beschrinkt ist, allerdings héngt die Kardinalitét ei-
nes Konfig-Sets selbst immerhin von der Zahl der Routen in den KMN ab, welche auch
in scheinbar trivialen Féllen eine (asymptotisch) ungiinstige Entwicklung annehmen
kann. Ein kleines Beispiel mag dies illustrieren:

X1 X Xn

Abbildung 2.21: Beispiel zur Kardinalitdt von Konfig-Sets

Die Abbildung 2.21 skizziert eine konfigurierbare Zelle mit » Eingdngen und einem Aus-
gang, sowie einer Look-Up-Table mit £ Eingdngen. Offenbar sind die n Eingdnge der
Zelle unabhéngig voneinander zur Look-Up-Table verdrahtbar vermoge der Multiple-
xer my bis my, (Full Crossbar Switch). Wahrend ein Routing-Tasky = x; miti € {1,...,n}
im vorliegenden Falle noch mittels k& verschiedener Routen realisierbar ist, ergibt sich
fiir den Logik-Task y = f(I) mitI C {z,...,z,} und #I = k aufgrund der Vertausch-
barkeit der Eingangssignale bei Look-Up-Tables bereits ein Konfig-Set mit k! Elemen-
ten.
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In Anlehnung an die Stirlingsche Formel* ergibt sich fiir den Schnitt zweier Konfig-Sets
in Algorithmus 2.4 damit sogar eine exponentielle Laufzeit in k. Da allerdings die Grol3e
von Look-Up-Tables nicht nur hinsichtlich der Grofenordnung, sondern auch absolut
beschriankt® ist, bleibt das Verfahren dennoch fiir uns traktabel.

Ebenfalls darf nicht unerwihnt bleiben, dal die Zahl der moglichen Taskmengen, und
damit die Grof3e der Hash-Tabelle, sich auch asymptotisch exponentiell in der Anzahl
der Programming Bits verhélt. Doch auch hier wird sich zum einen die Problemgrofie
in einem sehr beschriankten Rahmen bewegen, zum anderen wird in der Praxis, ins-
besondere bei komplexeren Zellen, oft nur ein kleiner Teil der Taskmengen tatsdchlich
konstruiert.

2.4.4 Alternativen der Implementierung

Bei dem im Rahmen der vorliegenden Arbeit implementierten C*+-Klassensystem fiir
feldprogrammierbare Architekturen wurde auch intern als Darstellung von Konfigura-
tionen der bereits beschriebene Ansatz liber Don’t-Care-Bitstrings gewdhlt. Schnitte
von Konfig-Sets werden demzufolge durch Matchings von Strings gleicher Lange rea-
lisiert.

Daneben wurden jedoch auch weitere Alternativen hinsichtlich implementierungstech-
nischer Reprédsentation betrachtet. Insbesondere der bereits am Ende von Abschnitt
2.2.1 vorgeschlagene Ansatz der Darstellung von Konfig-Sets durch Boolesche Funk-
tionen, etwa in ROBDD-Darstellung, bot hier eine auf den ersten Blick vielleicht ele-
gantere, doch hinsichtlich der Schnittoperation kaum effizientere Moglichkeit, da auch
hier einerseits asymptotisch intraktable Problemgréfien auftreten konnen [57], jedoch
anderseits eine Interpretation der in dieser Form dargestellten Konfigurationen von Ar-
chitekturen zusitzlichen Berechnungsaufwand zur Folge hat.

Ein vollstindig anderer modelltheoretischer Ansatz hinsichtlich der Detektion freier
Ressourcen auf feldprogrammierbaren Architekturen wurde mit Uberlegungen iiber
eine Reduktion auf Erreichbarkeitsprobleme in einem Routing-Graphen verfolgt. Die-
ser Ansatz besitzt zwar den Vorteil, ohne eine direkte Speicherung von Konfiguratio-
nen auszukommen, denn in diesem Fall geniigt lediglich eine Markierung bereits be-
legter Ressourcen. Andererseits ist dann jedoch auch eine Erkennung sich gegensei-
tig ausschlieBender Logik- und Speicher-Tasks nicht bereits beim Plazieren, sondern
erst beim Verdrahten moglich. Dies macht insbesondere das Floorplanning-Problem
fiir Makros kaum maoglich beziehungsweise sehr ineffizient.

2.5 Bewertungsmetriken

Nachdem Architekturen modelltheoretisch nun ausreichend definiert sind, sollen in
diesem Abschnitt Kriterien zu ihrer Charakterisierung und Bewertung motiviert wer-
den, welche spédter im Rahmen von empirischen Untersuchungen auf verschiedene Ar-
chitekturtypen angewandt werden.

“Stirlingsche Formel: k! ~ (£)* {/2kr
°In der Praxis kommerzieller FPGAs treten zumeist nur Look-Up-Tables mit bis zu vier Eingéngen auf.
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2.5.1 Allgemeine Betrachtungen
Zum Ressourcenbedarf von Schaltkreisen

Einer der Bestandteile der Implementierung eines synchronen Schaltkreises auf einer
feldprogrammierbaren Architektur stellt die Abbildung seiner Funktionen auf die Logik-
Ressourcen der Architektur dar. Die Logik-Ressourcen unseres Architektur-Modells be-
stehen in einer Menge von Look-Up-Tables mit jeweils einer festen Zahl von Eingédngen,
wobei eine Look-Up-Table mit £ Eingdngen eine beliebige Boolesche Funktion in eben-
sovielen Variablen berechnen kann. Betrachtet man den Spezialfall eines rein kombi-
natorischen Schaltkreises mit n Eingdngen zi,...,z, und einem Ausgang y, so kann
seine globale Funktion y = f(x1,...,z,) in einer Look-Up-Table der Breite n realisiert
werden oder durch entsprechende Zerlegung (Technology Mapping) in mehreren Look-
Up-Tables einer festen Breite .

Interessant scheint nun im Vorfeld der Bewertung von Architekturen, wie viele Look-
Up-Tables einer festen Anzahl von k Eingdngen zur Berechnung einer beliebigen Boole-
schen Funktion in »n Variablen vonnéten sind. Wahrend hier die untere Schranke bei ei-
ner konstanten Funktion trivialerweise bei Null liegt, sind obere Schranken im nachfol-
genden Satz 2.4 angegeben, welcher eine Verallgemeinerung einer Behauptung in [22]°
darstellt.

Satz 2.4 (Obere Schranken fiir Look-Up-Table-Realisierungen)
Zur Berechnung einer n-stelligen Booleschen Funktion werden héchstens m
Look-Up-Tables mit jeweils £ Eingdngen benétigt, wobei gilt:

2"k < < 2R firn, k>3

Beweis: Die untere der beiden oberen Schranken ergibt sich aus folgen-
der Uberlegung: Eine k-Look-Up-Table kann alle 22" k-stelligen Funktionen
realisieren. Um die 22" n-stelligen Funktionen zu iiberdecken, werden m k-
Look-Up-Tables bendtigt, also:

(22’“)m > 92"

m-10g22k > 2" . log?2
m-2F . log2 > 2" - log 2
m-2F > on

1o

Die obere Schranke kann aus einer konkreten Realisierung abgeleitet wer-
den. Dazu wird die n-stellige Boolesche Funktion in exakt 3—: = 2nk k-
stellige Subfunktionen gesplittet. Die iibrigen n — k& Eingdnge der Funkti-
on selektieren die Teilfunktionen tiber ein Multiplexer-Netzwerk mit Binéar-
baumstruktur der Tiefe n — k. Wird jeder der 2"~* — 1 Multiplexer ebenfalls

Ssiehe dort S. 36
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durch eine k-Look-Up-Table mit k£ > 3 realisiert, ergibt sich fiir die Gesamt-
zahl m der Look-Up-Tables:

m = 2" R4k
27Z—k+1 . 1

O

Offensichtlich hdngt der Platzverbrauch der Implementierung eines Schaltkreises in-
hdrent von der ,Komplexitdt“ dessen inneren Funktion ab — oder anders ausgedriickt,
davon, inwieweit diese beim Technology-Mapping minimiert werden kann. Wahrend
namlich fiir Mapping-Probleme ohne Duplikation von Logik sowohl hinsichtlich Fla-
chenbedarf als auch Delay noch effiziente Verfahren existieren, ist das qualitativ besse-
re Mapping mit Duplikation im allgemeinen als NP-hart bekannt [35].

Wihrend auf dem Gebiet des Technology-Mappings, auch fiir Look-Up-Table-basierte
FPGAs, insbesondere in den 1990er Jahren recht intensiv geforscht und auch eine Viel-
zahl unterschiedlicher Ansitze gefunden wurde, wird diese Problematik kein Thema
der vorliegenden Arbeit sein. Im Falle empirischer Bewertungen werden wir vielmehr
von einem technologieunabhédngigen Mapping-Verfahren ausgehen, welches einheit-
lich auf die zu implementierenden Test-Schaltkreise anzuwenden ist und das die Zie-
larchitektur lediglich hinsichtlich der Zahl der Eingdnge der Look-Up-Tables bertick-
sichtigt.

Als geeignetes Synthesetool wurde hier auf das an der University of California at Berke-
ley entwickelte SIS zuriickgegriffen [68]. En detail wurde SIS fiir Zielarchitekturen mit
k-Look-Up-Tables zunidchst mit den Standardskripten rugged und algebraic gestartet,
welche in mehreren Iterationen verschiedene Minimierungsverfahren, beispielsweise
iiber Kern-Extraktion, lokale Don't Cares etc., auf den Schaltkreisknoten anwenden,
bevor der maximale Ingrad der Schaltkreisknoten schlieBlich durch Splitting auf k£ be-
grenzt wurde.

Bewertungsziele

Ziel unserer Bewertung von feldprogrammierbaren Architekturen soll eine flichennor-
mierte Quantifizierung der Berechnungskapazitit, der -flexibilitdt und eine performan-
zorientierte Einschdtzung der Leistungsfahigkeit einer Architektur sein. Wie aber defi-
niert man nun Begriffe, wie Kapazitdt, Flexibilitdit und Performanz?

Wihrend der Begriff Kapazitdt abstrakt als Charakterisierung des Ressourcenvorrates
einer Architektur noch relativ einfach erkldrbar ist, gestaltet sich die Frage nach der Fle-
xibilitdt, also vielmehr der Nutzbarkeit, weitaus schwieriger. Als Basis einer Einschat-
zung von Architekturen diesbeziiglich, kann zwar die theoretische Analyse eines Ar-
chitektursegmentes herangezogen werden, wobei auch die Definition beispielsweise
flichennormierter Flexibilitdtsmetriken gelingt. Allerdings ist eine Fortsetzung solcher
Male auf Architekturen grof3erer Dilatation im allgemeinen nicht moglich [79].

Auch die Performanz einer Architektur ist lediglich anhand deren Struktur nur unbe-
friedigend einzuschétzen, da sie stark vom Schaltkreis und seiner Implementierung auf
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der Architektur abhédngt. Deshalb werden wir im folgenden nicht nur strukturbasierte
Metriken fiir Architekturen einfiihren, die auf Architekturbeschreibungen angewandt
werden, sondern im wesentlichen auch Metriken zum Vergleich von Architekturen im
Rahmen der Implementierung konkreter Benchmark-Schaltkreise.

2.5.2 Metriken fiir Architekturen

Zur Bestimmung geeigneter KenngréRen fiir Fliche und Delay einer Architektur wird
ein Hardwaremodell bendétigt. Fiir die vorliegende Arbeit wurde ein auf CMOS-Reali-
sierungen basiertes Modell gewdhlt, welches zur formalen Definition ausgehend von
Basiskomponenten iiber konfigurierbare Zellen und Architektursegmente bis hin zu Ar-
chitekturen einer gegebenen Dilatation expandiert wird. Hinsichtlich der Flachenme-
trik werden wir, wie allgemein gebrduchlich, dabei stets auf NAND2-Gatterdquivalente
(zu vier CMOS-Transistoren) normieren.

Fldche

Hinsichtlich der Chipflichen-Kosten fiir Inverter, Transfergatter und Treiberstufen de-
finieren wir zunédchst die folgenden Werte:

1
ANy = Arg = 3 und Apry =1

Betrachten wir nun Basiskomponenten konfigurierbarer Zellen. Es handelt sich hier um
drei Komponenten: Multiplexer, D-Latches und Look-Up-Tables.

2:1-Multiplexer e | |
Sk MUX

Abbildung 2.22: Konstruktion von Multiplexern

Abbildung 2.22 zeigt links die CMOS-Realisierung eines 2:1-Multiplexers und rechts
das Konstruktionsprinzip von Multiplexern variabler Breite. Der 2:1-Multiplexer be-
steht aus zwei Transfergattern, sowie einem Inverter, also insgesamt sechs Transistoren

oder

3

As_mux = 3
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Gatterdquivalenten. Ein n:1-Multiplexer mit £ = [log, n] Steuereingdngen besteht so-

mit aus
k k—1 1— 2k
2i=1 =\ "ot — =2 _1=n-1
Z Z =2 2 "
i=1 1=0

2:1-Multiplexern. Da bei einer solchen Kaskadierung von Multiplexern in der Regel je-
doch eine Signaldampfung auftritt, miissen die Zwischensignale verstiarkt werden. Dies
wird durch Einfiigen einer geraden Anzahl von Inverterstufen erreicht, so dall das Aus-
gangssignal wieder in positiver Phase vorliegt. Die Anzahl der Inverter in einem ba-
lancierten, binédren 2:1-Multiplexerbaum 148t sich nun nach dem rekursiven Algorith-
mus 2.5 berechnen.

Algorithmus 2.5 (Berechnung der Zahl der Inverter)

int muxinv(n)

{

if (n < 4)
return 0;

i1=3; /Il 3 Inverter fiir Vater- und beide Sohnmultiplexer
irr, = muxinv([[%1/2]); /I Zahl der Inverter im LL-Unterbaum
irr =muxinv(|[2]/2]); // Zahl der Inverter im LR-Unterbaum
ipr =muxinv(||2]/2]); /l Zahl der Inverter im RL-Unterbaum
ipr =muxinv(| | 2] /2]); // Zahl der Inverter im RR-Unterbaum
return: +irr +tLr + tRL + LRR;

J%

Die Entwicklung der Inverterzahlen ist in Abbildung 2.23 graphisch dargestellt.

4096

1024

256 -

64 |

Number of Inverters

16

L L L L
1 4 16 64 256 1024 4096
Multiplexer Width

Abbildung 2.23: Zahl der Inverter bei Multiplexerkaskadierungen

Auf der Abszisse des logarithmischen Diagramms ist die Zahl n der Dateneingénge des
Multiplexers, auf der Ordinate die Zahl der Stabilisierungsinverter dargestellt. Die nach-
folgende Tabelle zeigt einige Werte fiir kleinere n.
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n 2/3|4|5|6(12|13 14|15 |16
muxinv(n) |0 (0|33 |33 |6 |9 12|15

Da wir jedes der k Steuersignale einer n:1-Multiplexerkaskadierung lediglich einmal in-
vertieren, entfallen die Inverter der n — 1 Basis-Multiplexer. Stattdessen kalkulieren wir
neben den betrachteten Treiber-Invertern nur mit weiteren & Invertern und kénnen die
Flache eines n:1-Multiplexers schliel}lich mit der folgenden Zahl von Gatterdquivalen-
ten ansetzen:

Apmux = (n—1)-As_mux — (n— 1) - Ay + muxinv(n) - Ay + k- Ay
3 1 . 1 1
- m—14 muxiznv(n) [log22 n|

Die nachfolgende Tabelle gibt einige Werte fiir A,,.\jux wieder, welche nach den voran-
gegangenen Uberlegungen berechnet wurden und die im Rahmen der spiteren empi-
rischen Betrachtungen benétigt werden:

n 2 13| 4 |5(6|7)|8 9 10 11 12 16 | 32| 64
Aymux | 1513551718910 | 115|125 | 135 | 145 | 245 | 41 | 975

Die Konfiguration von Multiplexern in KMN wird in SRAM-Zellen gespeichert. Abbil-
dung 2.24 zeigt die CMOS-Realisierung eines solchen 1-Bit-Speichers. Die Zelle besteht
aus sechs Transistoren, also ist:

3
Aspam = 3

ENA

Abbildung 2.24: Realisierung einer SRAM-Zelle

Jedem der £ Steuereinginge eines konfigurierbaren n : 1-Multiplexers (CMUX) wird
eine SRAM-Zelle vorgeschaltet. Somit besitzt ein konfigurierbarer n : 1-Multiplexer die
folgende Fldche:

3
Apcmux = Apmux + k- 3
i 1 3
N muxinv(n) [logyn] + Mogyn] - 2
2 2 2
= n—1+ 7mum2nv(n) + 2 - [logy n]

Die nédchste Tabelle gibt einige Werte fiir A,,_.cyux wieder.
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n 213\ 4 5 6 7 8 9 10 11 12
Ap-cmux | 36|85 ] 115|125 | 135 | 145 | 175 | 18.5 | 19.5 | 20.5

Auf der Basis allgemeiner Multiplexer 148t sich auch leicht der Flichenbedarf einer typi-
schen Look-Up-Table-Realisierung ableiten, indem die Tafel einer Booleschen Funkti-
on wiederum mittels SRAM-Zellen gespeichert wird und die gespeicherten Funktions-
werte mittels eines Multiplexers abgerufen werden.

SRAM| |SRAM| :rerrermnnnninns SRAM

Abbildung 2.25: Realisierung einer Look-Up-Table

Die Abbildung 2.25 zeigt den Aufbau einer Look-Up-Table. Damit ergeben sich fiir den
Platzbedarf einer Look-Up-Table mit n Eingdngen die folgenden Kosten:

Apaur = 2" Aspam + A2n—mux
_ on. 3 Lom 14 muxinv(2”) = [logy 2" ]
2 2 2
_ <g+1> .2n_1+muxmv(2”)+n
—o5.onl_ g4 muxinv(2") +n

2

Die folgende Tabelle listet wiederum entsprechend berechnete Werte auf:

n 2 [ 3] 4 [5] 6
Avux | 55 | 10 | 245 | 41 | 975
Agam | 6 | 12| 24 |48 | 96

| Apur [ 11522 | 48.5 | 89 [ 1935 |

Als dritte und letzte Komponente betrachten wir noch die CMOS-Realisierung eines
flankengesteuerten Daten-Latches, wie sie in Abbildung 2.26 dargestellt ist.

% ?
i b e

Abbildung 2.26: CMOS-Realisierung eines D-Flipflops

Clk

Die Bestandteile dieser Master/Slave-Konstruktion sind vier Transfergatter, zwei Trei-
ber und ein Inverter. Nimmt man vereinfachend an, dal§ das Clock-Signal stets in bei-
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den Phasen verfiigbar ist, so belduft sich der Platzbedarf insgesamt auf 12 Transistoren
oder in Gatterdquivalenten:

ArarcH = 6

Mit den vorangegangenen Kostendefinitionen der Komponenten konfigurierbarer Zel-
len kénnen nun die Kosten (der Platzverbrauch) einer Zelle selbst bestimmt werden:

Definition 2.27 (Kosten einer konfigurierbaren Zelle)
Sei P = (£,7,9) eine konfigurierbare Zelle mit KMN-Einbettung & = (N,
Na, F, L,n1,n2). Dann sind die Kosten von P definiert wie folgt:

Ap = Z Aprpur + #L - Aratcn + Z Aur,,-CMUX
FcF MeM (N1)UM (N2)

Fiir die Beispiel-Zelle aus Abbildung 2.14 ergeben sich damit die Kosten:

Acsrozozvoor = Azrut + Ararch + Az2-cmux + 2 - Ag-cmux
11.54+64+3+2-85

11.5+6+3+17

= 375

Da nach unserem Architekturmodell die Verdrahtungsressourcen bereits vollstdndig in
den konfigurierbaren Zellen durch Multiplexer realisiert sind, kdnnen wir auf deren
weitere Berticksichtigung verzichten und das Kostenmodell leicht auf Architekturseg-
mente und Architekturen erweitern:

Definition 2.28 (Kosten einer Architektur)
Sei A = (P,V,E,p,Q,Z,r, 1) eine Architekturbeschreibung. Dann sind die
Kosten von A definiert wie folgt:

Aa=)" Agy

veV

Ist zuséatzlich z € N” ein Dilatationsvektor, so sind die Kosten der Architektur
A? definiert als:

Apge = ZT: T Ay
= \T;Hl A
Fiir ein Segment der Beispiel-Architektur aus Abbildung 2.15 ergeben sich die Kosten:
Asmzvoots = 4 - Acsroz02voor

= 4-37.5
= 150
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Delay

In Abschnitt 2.3.2 wurde bereits ein taskorientiertes Delaymodell eingefiihrt, dem nun
ein entsprechendes, konkrete Werte lieferndes Hardwaremodell zugrunde gelegt wer-
den soll. Bei der Bestimmung eines solchen Hardwaremodells fiir die Signalverzoge-
rung auf Architekturen ergeben sich, im Gegensatz etwa zu den oben betrachteten Ko-
sten von Architekturen, im Prinzip zwei verschiedene Fragestellungen hinsichtlich der
Zielsetzung einer Bewertung: Einerseits kann ein solches Modell versuchen, die Signal-
verzogerung anhand einer konkreten Architektur-Realisierung zu charakterisieren. Ein
anderer Standpunkt betrachtet dagegen eine Bewertung der topologischen Eigenschaf-
ten von Architekturen und stellt vielmehr Fragen nach der Zahl genutzter Ressourcen,
genauer: der Abbildung kritischer Pfade von Schaltkreisen. Auf dem Hintergrund dieser
Uberlegungen wollen wir fiir das Delay zwei Hardwaremodelle einfiihren:

Zellenmodell

Beim Zellenmodell steht die Frage im Mittelpunkt, wie sehr Pfade des Schaltkreises
durch ihre Abbildung auf eine feldprogrammierbare Architektur ,gedehnt, um wel-
chen Faktor sie quasi verldngert werden, wenn von einer Gleichgewichtung aller Netze
und Funktionen im Schaltkreis ausgegangen wird. Hierzu definieren wir das Delay je-
des Tasks t einer konfigurierbaren Zelle als:

5(t) = 1.0

Anschaulich betrachtet, zahlen wir also die Anzahl konfigurierbarer Zellen, welche ein
Pfad einer Implementierung eines kombinatorischen Schaltkreispfades durchlduft.

Tiefenmodell

Mit diesem Modell wird hingegen eine Abschitzung der Tiefe von Schaltkreis-Imple-
mentierungen angestrebt, wobei die Tiefe in Transistoren, wiederum normiert auf ein
NAND2-Gatter’ ausgedriickt wird. In Abschnitt 2.5.1 wurde nun bereits erldutert, dal
in der vorliegenden Arbeit Bewertungen von Architekturen anhand von technologie-
unabhingig synthetisierten Schaltkreisen vorgenommen werden. Insofern kann also
davon ausgegangen werden, dal$ sich insbesondere innerhalb eines Architekturtypus
unterschiedliche Implementierungen eines Schaltkreises unmittelbar im Delay nieder-
schlagen.

Fiir das Delay eines einfachen 2:1-Multiplexers setzen wir also an:
Da:-mux = 0.5

Bei einer Kaskadierung von Multiplexern zu einem n:1-Multiplexer der Tiefe &, wie sie
in Abbildung 2.22 dargestellt wurde, betragt das Delay aufgrund der zusédtzlichen Inver-
terstufen damit 1.0 pro Multiplexer und wir erhalten:

Dn-MUX =k-1.0= HOgQ n}

Fiir eine Look-Up-Table mit n Eingédngen féllt hinsichtlich der SRAM-Zellen kein Delay
an, womit verbleibt:
Dy qur = Danovux = logy 2" =n

"Tiefe: 2 Transistoren
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Daten-Latches schlielllich, bilden zugleich Quellen und Senken eines Schaltkreises und
verursachen somit kein Delay.

Wie Definition 2.14 angibt, sind Tasks einer konfigurierbaren Zelle iiber Routing-Tasks
der beiden KMN der Zelle erkldrt. Ein solcher Routing-Task stellt gemdR Definition 2.6
jedoch nichts anderes dar, als eine Menge von Routen durch das KMN. Um nun das
Delay eines Zelltasks bestimmen zu kénnen, legen wir zundchst noch den Begriff des
Delays von Routen auf KMN fest:

Definition 2.29 (Delay einer Route auf einem KMN)

Sei N = (V,E) ein KMN und R = (vg, eq . .. vy, €, v,41) €ine Route auf N mit
v; € Vunde; € E, wobei gilt: vy € I(N), v,41 € ON)undfiiri =1...rist
v; € M(N). Dann ist das Delay von R definiert als:

s
Dr = Dyr, Mux

i=1

Mit Hilfe des Delays von Routen lassen sich nun einfach die Delays von Tasks auf kon-
figuierbaren Zellen festlegen. Als Delay eines Tasks definieren wir die obere Schranke
der Delays aller seiner méglichen Realisierungen:

Definition 2.30 (Delay eines Routing-Tasks)
Sei P = (£,7,0) eine konfigurierbare Zelle und T, € 7 ein R-Task auf P.
Dann ist das Delay von T, definiert als:

6(Tyy) = max (maxDR —|—maxDR>
(Tzy) (T4, T5)ETwy \Ri€Ty " Roely °

Definition 2.31 (Delay eines Logik-Tasks)

Sei P = (£,7,0) eine konfigurierbare Zelle mit £ = (N7, Na, F, £, m1,12) und
Tr € T ein L-Task auf P fiir ein F' € F. Dann ist das Delay von Ty definiert
als:

S(Tw) = 5(Dwsrqur) + ma (a aD+aD)
(Tr) = 0(Dgprprur) + mmax  { max max Dp, + max D,

Die Performanz einer Architektur zu bestimmen, gestaltet sich weitaus schwieriger, da
Delays inhdrent von der Implementierung eines Schaltkreises auf der Architektur ab-
héngen. Somit konnen nur obere bzw. untere Schranken fiir die Charakterisierung der
Performanz einer Architektur bestimmt werden, wie beispielsweise eine minimale bzw.
maximale Zykluszeit von Implementierungen. Wahrend die Schranke der minimalen
Zykluszeit jedoch nur fiir bestimmte Schaltkreis-Implementierungen gelten kann, lie-
fert hingegen die maximale Zykluszeit iiber alle auf der Architektur konfigurierbaren
kombinatorischen Pfade eine sichere untere Performanzschranke. Andererseits kann
eine solche, anhand eines Architekturausschnittes bestimmte untere Schranke nicht
auf groflere Dilatationen bezogen werden, eine obere Schranke hingegen schon, da die
kritischen Pfade auch unter einer hoheren Dilatation nattirlich nicht kiirzer werden
konnen. Als Performanz einer Architektur definieren wir daher ihre anhand der Archi-
tekturbeschreibung ermittelte (theoretische) minimale Zykluszeit einer Implementie-
rung.
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Definition 2.32 (Kombinatorischer Pfad einer Architektur)
Sei A" eine Architektur mit Beschreibung A = (P,V, E, ¢, Q, Z,r,7). Dann
ist ein kombinatorischer Pfad p auf A* gegeben durch eine Folge von Tripeln

p= ((Wl, V1, T1>, (WQ,UQ,TQ), ey (Wn, ’Un,Tn)>

wobei W7 ... W, kompatible K-Pfade und T} ... T, kompatible Logik-Tasks
mit 7; € 7, sind, die zu den W; kompatibel sind und fiirallei = 1...n -1
gﬂt: ZCELL(WZ') = V; = QCELL(Wi+1), ZPIN(W,') S ITi+1’ QPIN(W,'+1) = oT; und
v € V U {vni}, wobei T, = 0, falls v,, = vp;.

Wir schrénken die Definition der kombinatorischen Pfade auf Architekturbeschreibun-
gen A ein, indem wir fiir Beginn und Ende eines Pfades fordern, dal§ er entweder von
einem Speicher-Task oder einer Peripherie-Kante, also e € E mit 7(e) # 0, ausgeht bzw.
dort endet.

Definition 2.33 (Performanz einer Architektur)

SeiAd=(P,V,E,p,Q, Z, r 7)eine Architekturbeschreibung. Sei P4 die Men-
ge aller kombinatorischen Pfade auf A. Dann ist das Delay der durch A be-
schriebenen Architektur definiert als:

n

DN — min Z T;) + o(Ws)
((Wl,v1,Tl),...,(Wn,Un,Tn)) ePy i=1
n>2

Die Definitionen dieses Abschnittes lieferten insbesondere Kapazitidt beschreibende
Flachenmetriken fiir Architekturkomponenten, sowie Delaymetriken fiir Tasks. In Ab-
schnitt 2.5.3 wird betrachtet werden, wie diese Metriken zur Bewertung von Schalt-
kreis-Implementierungen eingesetzt werden. Zuvor werden jedoch noch einige imple-
mentierungsunabhéngige Bewertungsmale im folgenden Abschnitt vorgestellt, welche
vielmehr die Flexibilitdt von Architekturen zu charakterisieren versuchen.

Flexibilitatsmalle

Unter dem Begriff der Flexibilitdt einer feldprogrammierbaren Architektur verstehen
wir im wesentlichen die Frage, wie ,,gut‘ die Ressourcen der Architektur zur Implemen-
tierung von Schaltkreisen prinzipiell nutzbar sind. In einer fritheren Arbeit des Verfas-
sers [79] wurde zwischen Logik- und Routingflexibilitdt differenziert und eine Charakte-
risierung unter Berticksichtigung der tatsdchlich realisierbaren Funktionen und Verbin-
dungen vorgeschlagen. Insbesondere wurde hier die exakte Anzahl der in Kaskadierun-
gen von Look-Up-Tables realisierbaren Funktionen berticksichtigt, jedoch unter Abzug
der durch Kopplung und Konstantsetzung beliebiger Eingdnge erhaltenen Duplikate.
Mit diesen exakten Flexibilititsmalen wurden sodann verschiedene Architekturen be-
wertet, wobei jedoch der Berechnung der Mal3e aufgrund ihrer Komplexitdt Grenzen
gesetzt waren.

Nachfolgend sollen stattdessen Metriken eingefiihrt werden, die zwar unschérfer, als
die erwdhnten Flexibilititsmalle sind, jedoch ebenfalls helfen sollen, bereits anhand
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der Struktur einer Architektur bestimmte Eigenschaften durch Werte zu charakterisie-
ren. Vier der Metriken betrachten jeweils ein Segment der Architektur, das heil3t die
auf eine Dilatation von eins abgerollte Architekturbeschreibung, und normieren die
Eigenschaften auf die Flache des Segmentes. Wir sprechen deshalb auch von Dichte-
Metriken.

Die erste Dichte-Metrik stellt die Frage, wieviele Ressourcen die Architektur zur Reali-
sierung von Schaltkreisfunktionen bereitstellt. Eine alleinige Berticksichtigung der An-
zahl der Look-Up-Tables wiirde hierbei jedoch grobgranulare Architekturen benachtei-
ligen. Somit akkumuliert die Metrik stattdessen die Zahl KT der Funktionsbits aller
Look-Up-Tables des Architektursegmentes:

Definition 2.34 (Logikdichte)
SeiAd=(P,V,E,p,Q, Z, r 7)eine Architekturbeschreibung. Dann ist die Lo-
gikdichtevon A definiert als:

LUT I
ZUEV Kgo(v) ZUEV Zfng;(v) 2# d

logic o
4TS Ad An

Mit der Zahl KXMN der Konfigurationsbits aller KMN eines Zelltyps c € P definieren wir
analog:

Definition 2.35 (Verdrahtungsdichte)
Sei A = (P,V,E,,Q, Z,r 1) eine Architekturbeschreibung. Dann ist die
Verdrahtungsdichte von A definiert als:

KMN
ZUEV Kgo(v)

route __
Sy = A

Die ,,Gesamtmenge“ an Information, welche zur Konfiguration einer Schaltkreis-Imple-
mentierung vorhanden ist, stellt nun die Zahl der Konfigurationsbits der Architektur
dar, welche sich aus den Funktionsbits der Look-Up-Tables und den Konfigurations-
bits der KMN zusammensetzen. Wir erhalten die dritte Dichte-Metrik somit durch die
folgende Definition:

Definition 2.36 (Informationsdichte)
Sei A= (P,V,E,p,Q, Z, r 7)eine Architekturbeschreibung. Dann ist die In-
formationsdichte von A definiert als:

. logi
Sgllfo — jglc + ngute

Setzt man hingegen Logik- und Verdrahtungsdichte zueinander ins Verhéltnis, erhilt
man eine Charakterisierung der Balance zwischen den Logik- und den Verdrahtungs-
ressourcen einer Architektur:

Definition 2.37 (Ressourcen-Balance)
Sei A = (P,V,E,p,Q, Z,r 1) eine Architekturbeschreibung. Dann ist die
Ressourcen-Balance von A definiert durch:

logic LUT
Bffs _ SA _ Z”’EV K%’(U)

S KD
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Die vierte und letzte Dichte-Metrik, welche betrachtet werden soll, stellt die Frage, wie-
viele Funktionsberechnungen unter minimaler Zykluszeit (vgl. Definition 2.33) durch-
fihrbar sind, wobei wiederum auf die Flache des betrachteten Architekturausschnit-
tes normiert werden soll. Die Metrik, wir bezeichnen sie als Berechnungsdichte einer
Architektur, stellt also ein Raum/Zeit-Mal dar, mit dem eine obere Schranke der Lei-
stungsfihigkeit, wenn man Leistung als Verhdltnis zwischen Arbeit und Zeit definiert,
in Form einer flichennormierten Performanz wiedergegeben wird. Wie bei der Logik-
dichte gewichten wir die Look-Up-Tables wieder mit der Zahl ihrer Konfigurationsbits.

Definition 2.38 (Berechnungsdichte)
SeiAd=(P,V,E,p,Q, Z, r 7)eine Architekturbeschreibung. Dann ist die Be-
rechnungsdichte von A definiert durch:

LUT
Si\omp _ ZvGV K(p.(v)
Aq- DOin

2.5.3 Metriken fiir Schaltkreis-Implementierungen

Wir betrachten im folgenden nun einen beliebigen sequentiellen LUT-Schaltkreis C =
(Ve, E¢) mit Knotenpartitionen Vz = I 0 OJ F I L, sowie eine feldprogrammierbare
Architektur A” mit Beschreibung A = (P, V. E, 0, Q, Z,r, T).

Fldche

In die Berechnung der Kosten einer Schaltkreis-Implementierung Z = (K, p"/N¢, pT)
werden jene programmierbaren Zellen einbezogen, in denen eine Funktion oder ein
Latch des Schaltkreises realisiert wird oder die einen Teil der Route eines Netzes des
Schaltkreises realisieren. Wir sprechen einfach von der Menge Uz der durch Z genutzten
programmierbaren Zellen:

vr = {1 feFULiU
{Q(ei) i€ {2,...,n) wobei (e1, ..., en) € P (e) mite € EC}

Die (tatsdchlichen) Kosten einer Schaltkreis-Implementierung erkldren sich nun ein-
fach tiber die Summation der Kosten der genutzten programmierbaren Zellen:

Definition 2.39 (Kosten einer Schaltkreis-Implementierung)
Die Kosten einer Schaltkreis-Implementierung 7 definieren sich als:

Ar =) Ay

velUr

Eine Betrachtung lediglich dieser Kosten gerét jedoch insofern problematisch, als in ei-
ner realen feldprogrammierbaren Architektur natiirlich nicht nur die durch den Schalt-
kreis genutzten Zellen prasent sind, sondern auch jene Zellen, die durch gegebenenfalls
unglinstige Plazierung nicht nutzbar sind. Deshalb wird ferner eine Metrik eingefiihrt,
welche die Zellen in der Umgebung einer Implementierung mitberticksichtigt: die so-
genannten Bounding-Box-Kosten:



2.5 Bewertungsmetriken 85

Definition 2.40 (Bounding-Box-Kosten einer Implementierung)
Die Bounding-Box-Kosten einer Schaltkreis-Implementierung 7 definieren
sich als:

AP = min Ay

yEeNT
UzCVy

Die ins Verhiltnis zu den tatsdchlichen Kosten gesetzten Bounding-Box-Kosten einer
Implementierung werden spéter als Charakterisierung der Ressourcenausnutzung ein-
gesetzt.

Delay

Das Delay D7 einer Schaltkreis-Implementierung Z orientiert sich bei feldprogram-
mierbaren Architekturen im Gegensatz etwa zu ASICs nicht an den langsten Pfaden des
Schaltkreises in seiner jeweiligen synthetisierten Struktur, sondern an den durch Pla-
zierung und Verdrahtung der Schaltkreis-Komponenten entstandenen lingsten Wegen
auf der Zielarchitektur.

Die Berechnungsmethode eines solchen maximalen Delays einer Schaltkreis-Imple-
mentierung auf einer Architektur zeigt Algorithmus 2.6. Es wird, beginnend mit den
Quellen des Schaltkreises, eine an Schaltkreisknoten orientierte Breitensuche durch-
gefiihrt, wobei die Task-Delays der hierbei in der Implementierung durchlaufenen kon-
figurierbaren Zellen zu akkumulieren sind.

Wie aus den Definitionen 2.30 und 2.31 hervorgeht, ermittelt sich das Delay eines Tasks
im Prinzip zwar aus dem maximalen Delay aller seiner moglichen Realisierungen in
einer gegebenen konfigurierbaren Zelle, jedoch kommt dieser Umstand in obigem Al-
gorithmus nicht zum tragen, da die Task-Delays in Schaltkreisknoten bei Implemen-
tierungen stets eindeutig sind. Denn ist, wie in einer Schaltkreis-Implementierung der
Fall, das Ausgangsnetz eines Tasks verdrahtet, so liegt auch der entsprechende Ausgang
fest, wodurch nach der eingefiihrten taskorientierten Spezifikation einer Zelle ein ein-
deutiger Delaywert existiert.

Algorithmus 2.6 (Maximales Delay einer Implementierung)

Initialisierung:
Sequentieller LUT-Schaltkreis C;
ArchitekturGraph G;
Implementierung (K, p™~¢, p"*7) von C auf G;
Liste @ = {v € V¢ |v QuelleinC };
forall (v € V¢)
D[v] = 0;
DelayValue Dpyax = 0; /1 Maximales Delay

while (Q # 0)

{
CircNode v = Q.pop();
CircNet N = C.get_net(v);
CTree B = p"*'(N);
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forall ( w € succ(v) );

{
AGCell ¢ = pFN(w);

AGEdge e = c.get_inedge(N);
Task ¢t = G.get_task(c,w);

DelayValue Dyqye = B.get_delay(e);
DelayValue Dy,g = 6.(t);
DelayValue Dpew = D[v] + Droute + Dyask;

if (Dnew > D[w])

{
D[w] = Dnew;
if (w Senke von C)
if (D[w] > Dmax)
Dmax = D[w]
else
Q.append(w);
}

Die Laufzeit von Algorithmus 2.6 ist von der Ordnung O(#V;), da der durchmuster-
te Schaltkreis C durch Auftrennung seiner sequentiellen Schleifen zu einem DAG wird,
was insbesondere zur Konsequenz hat, dall jeder Schaltkreisknoten lediglich einmal
in die FIFO-Liste ) eingefligt wird. Ferner werden bei jeder Herausnahme eines Kno-
tens dessen Nachfolger betrachtet, jedoch ebenfalls jeder Knoten hdchstens einmal.
Die tibrigen Operationen sind aufgrund entsprechender Datenstrukturen in konstan-
ter Zeit berechenbar.

Ideal-Architektur

Ein Vergleich von Architekturen durch Implementierung von Benchmark-Schaltkreisen
erfolgt mittels Flachen- und Delaywerten, anhand denen gewisse relative Eigenschaf-
ten, also eher verhdltnismaRige Tendenzen zwischen den einzelnen Architekturen er-
klart werden konnen. Interessant scheint nun jedoch auch die Frage, inwieweit eine
Architektur auf die Struktur eines Schaltkreises ,einzugehen“ vermag, welche Konse-
quenzen im Hinblick auf den Overhead einer Implementierung zu ziehen sind. Beob-
achtungen dieser Art erfordern aber ein iiber die zu vergleichenden Architekturen kon-
stantes, jedoch schaltkreisspezifisches Mali. Wie bereits erldutert, wird hinsichtlich der
Benchmark-Schaltkreise eine von der Zielarchitektur unabhédngige Synthese und Op-
timierung vorgenommen. Die aus seiner initialen Struktur im Zuge der Synthese ent-
standene implementierbare Form eines Schaltkreises liefert aber offenbar eine derarti-
ge ,Konstante“, indem durch ein geeignetes Modell einer Ideal-Architektur mittels den-
selben, in den vorigen Abschnitten vorgestellten Bewertungsmetriken, nunmehr auch
eine absolute Einschdtzung des Overheads einer gegebenen Architektur moglich wird.
Ein solches Modell soll nun im folgenden motiviert werden.
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Zunichst liegt auf der Hand, dal eine Schaltkreis-Implementierung mittels Look-Up-
Tables im worst casenatiirlich exponentiellen Overhead verursachen kann, da beispiels-
weise selbst konstante Funktionen tiber Look-Up-Tables realisiert werden miissen. Ne-
ben diesem, als durchaus iiberzogen zu bezeichnenden Implementierungsoverhead
einer einzelnen Schaltkreisfunktion, welchen man lediglich aus Griinden der Univer-
salitdt eingeht, zeigte auch bereits Satz 2.4, wie sich selbst beim Splitten Boolescher
Funktionen die Anzahl benétigter Look-Up-Tables in exponentiellen Gréenordnun-
gen bewegen kann. Da jedoch alle Funktionen eines Schaltkreises zu implementieren
sind, miissen die Kosten, sowie das Delay der erforderlichen Look-Up-Tables unweiger-
lich in die Bewertung einer Ideal-Architektur einflieSen.

Ein anderes Bild zeigt sich hingegen beim Verdrahtungsaufwand. Da im allgemeinen
die Zahl der Eingédnge einer Schaltkreisfunktion stets durch eine Konstante beschrankt
ist, kann die Entwicklung der Anzahl der Terminale eines Schaltkreises als lediglich line-
ar in der Anzahl seiner Netze konstatiert werden. Damit wére aber auf den ersten Blick
auch der Verdrahtungsaufwand nur ein linearer Faktor und zumindest fiir die Flachen-
bewertung irrelevant. Dennoch miissen wir ihn bei der Bestimmung einer schaltkreis-
spezifischen Ideal-Architektur berticksichtigen — und zwar in zweifacher Hinsicht: zum
einen, da wir trivialerweise stets von endlichen und auch hinsichtlich der Grolenord-
nung beschrinkten Schaltkreisen ausgehen, also kein asymptotisches Verhalten der
Verdrahtungskosten erwarten konnen und zum anderen, da die Verdrahtung insbe-
sondere bei Architekturen mit stark eingeschriankter Verdrahtungsflexibilitdt massiv die
Entwicklung des Logikoverheads zu beeinflussen im Stande ist. Als MaR fiir den Ver-
drahtungsaufwand eines Schaltkreises gehen wir unter Beriicksichtigung des eingefiihr-
ten Architekturmodells mit routingintegrierenden Basisblocken davon aus, dald jedes
Netz mittels einfacher 2:1-Multiplexer verdrahtbar ist, wobei fiir jedes Zielterminal Fla-
che und Delay eines Multiplexers kalkuliert wird:

Definition 2.41 (Kosten einer Ideal-Architektur)

SeiC = (V, F) ein sequentieller Look-Up-Table-Schaltkreis mit Knotenparti-
tionierung V = I O U F'lJ L. Dann sind die Kosten einer Ideal-Architektur
zu C definiert als:

AC = Z Adeg’ (v)-LUT + #L - Ararcu + Z #V~ - Az.cmux
veF (v+,V7)EE

Definition 2.42 (Delay einer Ideal-Architektur)

Sei C = (V, E) ein sequentieller Look-Up-Table-Schaltkreis und Pr die Men-
ge aller kombinatorischen Pfade in C. Dann ist das Delay einer Ideal-Archi-
tekturzu C definiert als:

n—2
De = max (n—1) - Damux + Z Ddeg_ (v;)-LUT

(v0,€1,V1,...,n—1,Un—1)EFe P

Offensichtlich bilden diese Malie einer Ideal-Architektur sogar untere Schranken fiir die
entsprechenden Kosten- und Delay-Metriken beziiglich jeder Implementierung eines
Schaltkreises:

V7. Ac < Az,
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Hinsichtlich der Delaymetrik ist diese Aussage jedoch auf nichttriviale Architekturen,
genauer: Architekturen mit konfigurierbaren Verdrahtungsressourcen, einzuschrianken,
denn bei auf leeren KMN basierenden Logiktasks konnte die Schranke noch unter-
schritten werden. Ansonsten gilt aber:

V7. D¢ < Dz,

2.5.4 Relative Metriken

Wihrend im vorangegangenen Abschnitt ausschlielich absolute Metriken fiir Architek-
turen und Schaltkreis-Implementierungen vorgestellt wurden, werden in diesem let-
zen Abschnitt des Kapitels hingegen einige relative Metriken betrachtet, welche spéter
schlielllich auch zur Anwendung kommen sollen. Relative Metriken erhdlt man ein-
facherweise, indem absolute Metriken zueinander ins Verhdltnis gesetzt werden, um
Beziehungen zwischen diesen auszudriicken.

Ein interessanter Aspekt hinsichtlich der Bewertung der Kosten und des Delays von
Schaltkreis-Implementierungen wurde im vorigen Abschnitt bereits angesprochen: die
Frage, wie weit eine Implementierung von einem (zumindest theoretischen) Optimum
entfernt ist. Das vorgestellte Konzept der ,Ideal-Architektur” liefert jedoch gerade einen
solchen notwendigen Maf3stab, so dal wir den Overhead fiir Kosten und Delay wie folgt
definieren konnen:

Definition 2.43 (Kostenoverhead)
SeiZ die Implementierung eines sequentiellen Look-Up-Table-Schaltkreises
C auf einer Architektur .4%. Dann ist der Kostenoverhead von T definiert als:
sy
Ac

Definition 2.44 (Delayoverhead)
SeiZ die Implementierung eines sequentiellen Look-Up-Table-Schaltkreises
C auf einer Architektur .A*. Dann ist der Delayoverhead von Z definiert als:
pyr— D
z De

Die Kostenoverhead-Metrik ermdoglicht nun zwar eine Einschidtzung, inwieweit mehr
Ressourcen der Architektur benétigt wurden, als dies ,theoretisch notig* wéare, doch
konnte eine Implementierung mit geringem Kostenoverhead auch eine relativ grof3e
Dilatation besitzen und lokale Ressourcen nur schlecht ausnutzen, wodurch tiberméaflig
andere Ressourcen blockiert werden. Wir definieren deshalb das MaR der Ausnutzung
einer Architektur:

Definition 2.45 (Architektur-Ausnutzung)
SeiZ die Implementierung eines sequentiellen Look-Up-Table-Schaltkreises
C auf einer Architektur .A4”. Dann ist die Ausnutzungvon A* durch 7 definiert
als: A
Ause _ 47
7 A?
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Die in diesem Kapitel vorgestellten Metriken zur Bewertung feldprogrammierbarer Ar-
chitekturen, sowohl in theoretischer (architekturorientierter) Hinsicht, als auch mit-
tels empirischer (schaltkreisorientierter) KenngréRen, liefern ein angemessenes Instru-
mentarium, um Tendenzen beziiglich Kapazitit, Flexibilitdt und Performanz von Archi-
tekturen charakterisieren zu konnen, sowie diese in Vergleichen einander gegeniiber-
zustellen. Wir schlieBen damit also das Kapitel zur Modellierung feldprogrammierba-
rer Architekturen ab und wenden uns nun der Entwicklung eines generischen Layout-
Werkzeuges fiir Schaltkreise zu, mit dessen Hilfe der empirische Anteil der Untersu-
chung von Architekturen zu leisten sein wird.
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Kapitel 3

Makrogenerierung

In diesem Kapitel wird der erste Teil des im Rahmen dieser Arbeit entwickelten retar-
gierbaren Layout-Werkzeugs fiir feldprogrammierbare Architekturen vorgestellt. Dabei
werden zwei neue, interagierende Algorithmen zur Partitionierung, sowie der Plazie-
rung und Verdrahtung von Partitionen sequentieller Look-Up-Table-Schaltkreise ein-
gefiihrt, wobei versucht wird, der Retargierbarkeit durch einen neuen Ansatz, dem Pla-
zieren durch Verdrahten (Route-then-Place), Rechnung zu tragen. Zielsetzung des Ver-
fahrens ist die Generierung von Schaltkreis-Makros fiir ein nachfolgendes Floorplan-
ning und Endverdrahten.

Nach einer Einfiihrung in die vorliegende Problemstellung wird zunéchst das Schalt-
kreis-Partitionierungsverfahren, sowie dessen Adaption fiir das Gesamtverfahren be-
leuchtet, bevor schlieflich auf die Methode zur Plazierung- und Verdrahtung einzelner
Knoten und Netze eingegangen wird.

3.1 Problembetrachtung

Als Makros werden iiblicherweise Implementierungen bestimmter, immer wieder ver-
wendeter Subschaltkreise bezeichnet, welche zumeist in einer Bibliothek zusammen-
gefallt sind. Man unterscheidet prinzipiell zwischen Hardmakros und Softmakros. Bei
Softmakrosist neben einer Liste zielarchitekturspezifisch partitionierter Funktionsblok-
ke des Schaltkreises lediglich eine Netzliste abgelegt, welche die Verbindungsstruktur
zwischen den Blocken beschreibt. Fiir Hardmakros hingegen existieren zusitzlich rela-
tive Zuordnungen der Blécke zu Architekturressourcen, sowie zu jedem Netz eine kon-
krete Routenimplementierung.

Wir wollen hingegen den Begriff des Makros auf disjunkte Zerlegungen von Schalt-
kreisen verallgemeinern, jedoch auch zugleich fiir sequentielle LUT-Schaltkreise spe-
zialisieren und seine Bedeutung auf den Begriff des Hardmakros einschrianken. Un-
ter dem Begriff Makrogenerierung verstehen wir demnach die Zerlegung eines LUT-
Schaltkreises, der durch eine Netzliste gegeben ist, in disjunkte Subschaltkreise, welche
jeweils einzeln auf der Zielarchitektur unter Minimierung von Kostenfunktionen imple-
mentiert, also plaziert und verdrahtet werden, jedoch vermoge der repetitiven Struktur
der Zielarchitektur relokierbar bleiben.
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3.1.1 Zur Frage der Komplexitat

Eine Generierung von Makros umfalit die folgenden Probleme:

1. Schaltkreispartitionierung
2. Plazierung

3. Verdrahtung

Abstrahiert betrachtet, handelt es sich hinsichtlich der Schaltkreispartitionierung im
allgemeinen um eine Multipartitionierung (Multiway Partition Problem), das heil3t um
eine Zerlegung in mehrere Subschaltkreise. In allgemeiner Form stellt sich das Problem,
welches selbst unter trivialen Bedingungen NP-hart ist, wie folgt dar [50]:

Definition 3.1 (Multipartitionierungsproblem)

Sei G = (V, E) ein Hypergraph mit n Knoten, Knotengewichten w : V" — N,
Kantengewichten ¢ : £ — N, Anzahl r € N der Partitionen, obere B(i) € N
und untere b(i) € N Schranken fiir die GroBe jeder Partition: = 1,...,r.
Dann besteht das Multipartitionierungsproblemin einer Zerlegung der Kno-
tenmenge V in r Teilmengen P = (V1,..., V) mitV; C V, b(i) <> v w(v)
< B(i),V; £0,VinV; =0,firi,j € {1,...,r}und J;_, Vi = V, wobei ¢(P) =
D >_cepe ¢(e) minimal, wenn EXt={ee€ E|ple)nNV; #0 # p(e)nCV;}

Beim Plazierungsproblem geht es darum, eine giiltige Implementierung der Schalt-
kreisknoten auf der gegebenen Zielarchitektur (vgl. Definition 2.24) zu finden, also ei-
ne Zuordnung der Look-Up-Table-Knoten auf Logik-Tasks und der Latch-Knoten auf
Speicher-Tasks, welche die Delays der aus den implementierenden Tasks und den zu er-
wartenden Netzrouten sich zusammensetzenden kritischen Pfade minimiert. Betrach-
tet man den Spezialfall einer beliebigen eindimensionalen Architektur, die aus ledig-
lich einer Kette konfigurierbarer Zellen mit Verdrahtungsressourcen zu den jeweiligen
Nachbarzellen besteht, so ergibt sich beispielsweise unter der Zellenmodell-Delayme-
trik, wie sie in Abschnitt 2.5.2 eingefiihrt wurde, unter der Kostenfunktion der gewich-
teten Summe der Delays, beziiglich der Block/Zellen-Zuordnung offensichtlich bereits
ein lineares Anordnungsproblem, dessen NP-Hérte bekannt ist [50]:

Definition 3.2 (Optimales Lineares Anordnungsproblem)

Sei G = (V, F) ein Hypergraph mit Kantenkosten ¢ : £ — Rt und m € N
mit m > #V. Dann besteht das Optimale Lineare Anordnungsproblem in
einer Suche nach einer injektiven Abbildung p : V' — {1,...,m}, so daR die
folgende Kostenfunktion minimiert wird: c¢(p) = > ..y c(e) - c(e, p), wobei

c(e,p) = max, ,ep(e) IP(v) — p(w)].

Sind nun die Terminale der Netze festgelegt, wird im Verdrahtungsschritt eine delay-
minimale Implementierung der Netze (vgl. Definition 2.25) gesucht. Man unterscheidet
hierbei zwischen globaler und detaillierter Verdrahtung. Eine globale Verdrahtung oder
Routenplanungliefert zu jedem Netz eine Liste geometrischer Punkte der Zielarchitek-
tur, Giber die eine tatsdchliche Route des jeweiligen Netzes verlaufen kénnte. Die detail-
lierte Verdrahtung liefert hingegen zu jedem Netz eine Sequenz von Verdrahtungsres-
sourcen, welche bereits die konkrete Implementierung einer Route darstellt. Dabei darf
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jede Verdrahtungsressource natiirlich von hochstens einer Route benutzt werden. Doch
selbst ohne diese Einschrankung stellt sich auch das Verdrahtungsproblem als im Prin-
zip nicht traktabel dar. Denn wihrend Routen fiir Zweipunktnetze noch mittels relativ
einfacher Kiirzester-Wege-Suchen in Polynomialzeit zu berechnen sind, handelt es sich
im Falle von Mehrpunktnetzen um sogenannte Steinerbaum-Probleme (Minimum Stei-
ner Tree Problem), die im Falle allgemeiner Graphen ebenfalls NP-hart sind [50]:

Definition 3.3 (Minimales Steinerbaum-Problem)

Sei G = (V, F) ein zusammenhdngender, ungerichteter Graph mit Kanten-
kosten ¢ : E — Rt und U C V eine Teilmenge der Knotenmenge. Dann
besteht das Minimale Steinerbaum-Problem in einer Suche nach einem Sub-
graphen H von G, der alle Knoten aus U verbindet und dessen Blétter aus-
schlieflich Knoten aus U sind, wobei die Kostenfunktion ¢(H) = 3 ., c(e)
minimiert wird.

Zu den drei genannten Problemkreisen kommt hier noch die Frage der Generizitit be-
ziiglich unterschiedlicher Architekturen hinzu. Bei der Entwicklung generischer Verfah-
ren konnen somit keinerlei Annahmen tiber die Struktur des der Architektur zugrunde-
liegenden Graphen gemacht werden. Selbst die urspriingliche Periodizitédt des Archi-
tekturgraphen geht mit der ersten Belegung von Architekturressourcen im Prinzip ver-
loren und kann somit nicht weiter beim Entwurf spezieller Algorithmen berticksichtigt
werden.

In den beiden folgenden Unterabschnitten werden nun die Teilprobleme fiir den vor-
liegenden Fall formal definiert, ferner werden kurzgefate Ubersichten zu bereits in der
Vergangenheit publizierten Losungsansitzen gegeben.

3.1.2 Schaltkreispartitionierung

Die Art der Schaltkreispartitionierungsprobleme, um die es im folgenden geht, stellt ge-
nauer ein Partitionierungsproblem von Netzlisten dar. Die Netzliste eines sequentiellen
LUT-Schaltkreises wird reprasentiert durch einen gerichteten Hypergraphen mit Kno-
ten, welche Priméreinginge, -ausginge, Look-Up-Tables und Latches des Schaltkrei-
ses darstellen. Von dieser Knotenmenge ist lediglich die Teilmenge der Look-Up-Tables
und Latches reprasentierenden Knoten zu partitionieren, so daf$ der Gegenstand unse-
res Ausgangsproblems die folgende Form besitzt:

Definition 3.4 (Partitionierung eines LUT-Schaltkreises)

Sei C = (V, E) ein sequentieller LUT-Schaltkreis mit den Knotenpartitionen
V =11 O FJL. Dann ist eine Partitionierung von C gegeben durch eine
totale, surjektive Abbildung

x:(FUL)—{1,2,...,ny}

wobei n, € N die Anzahl der Partitionen darstellt.

Fir: € {1,...,n,} bezeichnen wir mit PX = {v € FUL | x(v) = i} die Menge der
Knoten in der Partition 7. Insgesamt stellt sich unser Problem nun wie folgt dar:
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Definition 3.5 (Partitionierungsproblem fiir LUT-Schaltkreise)

Das Partitionierungsproblem fiir sequentielle LUT-Schaltkreise ist gegeben
durch einen sequentiellen LUT-Schaltkreis C = (V, E), eine Kostenfunktion
¢ : x — R, sowie eine Kapazitdtsschranke B € N. Gesucht ist eine Partitio-
nierung y von C mit ¢(x) minimal, wobei gilt:

vie{l,...,nx} #RLX <B

Auf die Kostenfunktion ¢(x) werden wir spdter noch eingehen. Zur Lésung solcher im
allgemeinen Fall intraktablen Probleme wurde in der Vergangenheit eine Vielzahl un-
terschiedlichster Ansdtze entwickelt. Eine gute Ubersicht hierzu gibt beispielsweise [6].
Generell lassen sich die Losungsmethoden in drei Kategorien unterteilen:

e Methoden basierend auf der Bewegung von Knoten
Hierzu gehoren Algorithmen, die im Losungsraum die Konfigurationen durch die
Bewegung von Knoten zwischen den Partitionen bewertend durchforsten. Die
Problematik dabei besteht im wesentlichen im Verbleib des Verfahrens in lokalen
Minima. Greedy-Methoden wie Iteratives Verbessern, Simulated Annealing, aber
auch Genetische Algorithmen sind — im weiteren Sinne — Beispiele dieser Katego-
rie [39, 28, 40, 77].

¢ Mittels geometrischen Reprasentationen arbeitende Methoden
Diese Verfahren konstruieren aus den Partitionierungsproblemen geometrische
Probleme und versuchen dabei, auch globale strukturelle Informationen {iber das
urspriingliche Problem einzubringen, um schliefllich effizientere Verfahren fiir
die geometrischen Instanzen anzuwenden. Beispiele: Lineares Anordnen, Qua-
dratic Placement [5].

e Methoden der kombinatorischen Optimierung
Eine Zuriickfithrung auf klassische Optimierungsprobleme, wie Fliisse in Netz-
werken, Integer Programming oder Mengeniiberdeckungen versuchen Losungs-
ansitze dieser Kategorie [54].

Hinsichtlich der Vorgehensweise bei der Bildung der Partitionen lassen sich ferner Bot-
tom-Up- und Top-Down-Verfahren unterscheiden. Klassische Bottom-Up-Verfahren
stellen die sogenannten Clustering-Methoden dar, bei denen die Partitionen durch suk-
zessives Kombinieren einzelner Blécke gebildet werden.

Fiir das dieser Arbeit zugrundeliegende generische Layoutsystem fiir feldprogrammier-
bare Architekturen wurde ein inkrementelles Clustering-Verfahren entwickelt. Dabei
wird der zu partitionierende Schaltkreis als Energiesystem betrachtet, welches, an Ab-
laufen in der Natur sich orientierend, beginnend auf einer Stufe hoher Energie, suk-
zessive in Zustdnde niedriger Energie tiberfiihrt wird. Anschaulich betrachtet, wird die
Menge der Schaltkreisknoten, genauer: der Look-Up-Tables und Latches, als ein gro3es
Schaumgebilde von vielen kleinen Bldschen interpretiert, welche sich im Hinblick auf
das Energielevel ihrer Oberflachenspannungen nach und nach zu grofleren Blasen ver-
einigen. Diesem Pendant in der Natur entsprechend, wurde das Verfahren von uns auch
als Bubble Partitioning Method bezeichnet [82]. Es wird in Abschnitt 3.2 vorgestellt.
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3.1.3 Plazieren und Verdrahten

Das Problem des Plazierens und Verdrahtens von Schaltkreisen im klassischen Sinne,
stellt, abstrakt betrachtet, eine Einbettung eines Hypergraphen in ein orthogonales Git-
ter (mesh) dar. In der Literatur wird dafiir hdufig auch der Begriff des Layouts verwen-
det [50]. Kramer und van Leeuwen zeigten Anfang der 1980er Jahre, dall das Layout-
Problem NP-hart ist [45], so dal3 in der Praxis auch hier nur der Einsatz suboptimaler
Methoden zur Disposition steht. Im Falle konfigurierbarer Architekturen wurden nun
im wesentlichen urspriinglich fiir Full Custom und Semi Custom Devices entwickel-
te Verfahren aufgegriffen und adaptiert, obgleich das Layout-Problem bei konfigurier-
baren Architekturen viel schwerer ist, da ihre Verdrahtungsressourcen weitaus starker
eingeschrédnkt sind, indem sie im allgemeinen beispielsweise nicht mehr als einfacher
Mesh-Graph darstellbar sind.

Beim Layout-Problem von Schaltkreisen konnen verschiedene Kostenfunktionen be-
trachtet werden. Wahrend am héufigsten Platzverbrauch und maximale Verdrahtungs-
lange bzw. resultierendes Delay minimiert werden, stehen beim Design von Full Cu-
stom und Semi Custom Devices auch die Anzahl der Leitungsiiberkreuzungen (Cros-
sings), der Layerwechsel (Vias) oder der Leitungsbogen (Jogs) in Betrachtung.

Da aber bei konfigurierbaren Architekturen die Logik- und Verdrahtungsressourcen fest
vorgegeben sind, der Hauptanteil des Delays einer Schaltkreis-Implementierung im all-
gemeinen von der Verdrahtung herriihrt, wobei der Platzverbrauch auch wesentlich
durch die Verdrahtung bestimmt wird [17], formulieren wir das Layout-Problem fiir se-
quentielle Look-Up-Table-Schaltkreise zwar nur unter der Minimierung des resultie-
renden maximalen Delays (Timing-Driven Layout), werden in den Untersuchungen je-
doch auch stets die Ressourcenkosten beobachten.

Definition 3.6 (Layout-Problem fiir LUT-Schaltkreise)

Sei C ein sequentieller Look-Up-Table-Schaltkreis und .A* eine feldprogram-
mierbare Architektur. Dann besteht das Layout-Problem fiir C beziiglich A”
in der Bestimmung einer giiltigen Implementierung 7 von C auf A%, so dal
das maximale Delay D7 minimiert wird.

Zur Losung von Layout-Problemen wurden in der Vergangenheit die unterschiedlich-
sten Ansitze entwickelt. Eine gerade im ASIC-Bereich hédufig angewandte Heuristik be-
steht in der rekursiven Bipartitionierung des Schaltkreises. Hierbei werden fiir die Par-
titionen separate Layouts berechnet und durch Verdrahten der Netze zwischen den
Partitionen die Subschaltkreise zu einem Gesamtlayout zusammengefiigt. Ein Beispiel
hierzu im FPGA-Bereich stellt das FPR-System von Alexander und Cohoon [3] dar, wel-
ches ein dem Standardzellen-Layout entlehntes rekursives Partitionierungsverfahren
(Thumbnail Partitioning) mit einem globalen Router kombiniert, wahrend detailliertes
Verdrahten durch den bekannten Steinerbaum-Algorithmus von Kou, Markowsky und
Berman [43] realisiert wird. Als Weiterentwicklungen der auf Partitionierung basier-
ten Methoden, kann man hier die spéteren hierarchischen Layoutverfahren bezeichnen
[47, 75], welche im Gegensatz Top-Down-Ansétze verfolgen. Doch selbst die urspriing-
lich von Quinn [63, 70] fiir das Platinenlayout entwickelte Methode des Force-Directed
Arrangements wurde fiir den diskreten Fall des FPGA-Plazierungsproblems adaptiert
[71].
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Eines der frithesten Layout-Werkzeuge fiir FPGAs stellt das CGE/SEGA-System der Uni-
versity of Toronto dar [17, 49]. Auch hier wird ein von Breuer im Jahre 1977 vorgeschla-
genes, auf Partitionierung basierendes Plazierungsverfahren verwendet [15]. Ein globa-
ler Verdrahter plant die in Zwei-Punkt-Verbindungen gesplitteten Netze als sogenannte
Coarse Graphs, wahrend der nachgeschaltete detaillierte Verdrahter die Coarse Graphs
durch Allokation von Folgen entsprechender Verdrahtungskanal-Segmente expandiert.
Entsprechend der Kritizitdt der Netze erfolgt nun eine sukzessive Auswahl expandierter
Coarse Graphs, wobei jeweils nicht-kompatible Routen eliminiert werden.

Einen vollig anderen Ansatz zur Verdrahtung von FPGAs der bekannten Inselstruktur
verfolgen Wu und Marek-Sadowska mit ihrem GBP-Algorithmus [86], der das Verdrah-
tungsproblem als zweidimensionales Intervallpackungsproblem reformuliert und mit-
tels Greedy-Methode die Netze in die vorgegebenen Verdrahtungskandle packt.

Modernere Ansdtze stellen hingegen die Systeme FRONTIER und VPR dar. Beim FRON-
TIER-System [74] handelt es sich jedoch lediglich um ein Plazierungsverfahren, wéh-
rend in den publizierten Experimenten zur Verdrahtung ein kommerzielles Software-
werkzeug herangezogen wurde. FRONTIER geht zunéchst von einer Unterteilung der
Architektur in gleichgroe Regionen (Bins) aus. Nach einem Bottom-Up-Clustering der
Schaltkreisknoten, beziehungsweise vorhandener Makros, entsprechend der GréRe der
Bins, werden die Partitionen den Bins mittels Simulated Annealing zugeordnet. Progno-
stiziert eine Abschdtzung der Anordnung die Nichtverdrahtbarkeit, so wird anschlie-
Bend nochmals ein Simulated Annealing Verfahren niedrigerer Temperatur zur Per-
turbierung der erhaltenen Plazierung ausgefiihrt. VPR [13, 12] plaziert einen Schalt-
kreis durch Simulated Annealing auf Basis einer Kostenfunktion, welche die Ausbrei-
tung jedes Netzes ins Verhiltnis zur Anzahl der in seiner Bounding Box durchschnittlich
verfiigbaren Tracks setzt (Linear Congestion). Der anschlieBende Verdrahtungsschritt
wird durch die PathFinder-Methode [55] von McMurchieund Ebeling, ein Maze-Router,
realisiert. Wir werden spéter auf die PathFinder-Methode zurtickkommen.

Zusammenfassend bleibt festzustellen, da3, neben vielen neu vorgestellten Verfahren,
auch die meisten der bislang publizierten CAD-Systeme fiir FPGAs die bekannte, kom-
merzielle, zweidimensionale Architektur mit Inselstruktur voraussetzen und Layout-
Verfahren beinhalten, die auf Simulated Annealingund klassischen Maze-Routing-Stra-
tegien basieren.

In dieser Arbeit wollen wir hingegen, wie bereits angekiindigt, einen interaktiven Ansatz
einer Partitionierungs- und einer Layout-Methode betrachten. Wahrend sich der nach-
folgende Abschnitt 3.2 zunédchst mit einem neuen Partitionierungsverfahren auseinan-
dersetzt, beschiftigt sich Abschnitt 3.3 mit einer ebenfalls neuen, generischen Layout-
methode, sowie der Verkniipfung der beiden Verfahren.

3.2 Bubble Partitioning Verfahren

3.2.1 Motivation

Neben den in Abschnitt 3.1.2 erwdhnten allgemeinen Verfahren zur Partitionierung
der Knotenmenge von Graphen wurden in der Vergangenheit auch spezielle Verfahren
zur Partitionierung von Schaltkreisen hinsichtlich deren Implementierung auf feldpro-
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grammierbaren Architekturen entwickelt [46, 52, 53]. In den meisten der Publikationen
wird dabei eine Partitionierung nicht zum Zwecke der Generierung von Makros, son-
dern fiir Multi-FPGA-Implementierungen betrachtet, wobei als Zielarchitekturen in der
Regel kommerzielle FPGAs zugrundegelegt werden. Es wurden jedoch auch Verfahren
vorgestellt, die Partitionierungen fiir hierarchisch konzipierte Zielarchitekturen bestim-
men.

Unabhingig des letztendlichen Zweckes, berticksichtigen die bekannten Verfahren im
wesentlichen nur die Struktur des zu implementierenden Schaltkreises, lassen einfa-
che, auf Gatter- oder Logikzellen basierte Kapazitdtsschranken einflieBen und schlie-
Ben die Plazierung und Verdrahtung der Schaltkreiskomponenten erst nach vollstandi-
ger Losung des Partitionierungsproblemes an. Dies hat seinen Grund darin, dal3 Ver-
drahtungsaufwand und Delay, sowie die Verdrahtbarkeit der Komponenten der resul-
tierenden Partitionen tiberhaupt wahrend des Partitionierungsverfahrens schwer zu
prognostizieren sind, insbesondere dann, wenn das Architekturmodell mehrere un-
terschiedliche Logikblocktypen zuldf3t. Diese Problematik ist jedoch vielen Optimie-
rungsproblemen zueigen, denn hdufig ist in der Tat nicht beweisbar, dal} mittels einer
gewdhlten Kostenfunktion tatsdchlich das erwiinschte Optimum treffbar ist. Im vorlie-
genden Fall kann sich dies eben beispielsweise in der Nichtimplementierbarkeit einer
kostenoptimalen Losung des Partitionierungsproblems artikulieren.

In der vorliegenden Arbeit wurde stattdessen ein anderer Ansatz versucht, der bereits
in Abschnitt 1.8.2 skizziert wurde. Hiernach wird ein Schaltkreis durch Partitionierung
zerlegt und aus den einzelnen Partitionen werden Makros konstruiert, welche spéater
mittels Floorplanning auf der gegebenen Zielarchitektur angeordnet werden. Indem die
fiir gewohnlich getrennten Schritte Partitionierung und Plazierung sowie Verdrahtung
ineinander verzahnt werden, handelt es sich also um ein inkrementelles Partitionie-
rungsverfahren, welches die Partitionen im Wechsel mit der sukzessiven Implemen-
tierung der Schaltkreiskomponenten ermittelt. Durch diese Verzahnung wird nun ein
nicht nur mehr schaltkreissensitives, sondern auch ein architektursensitives Partitionie-
ren ermoglicht.

In diesem Abschnitt 3.2 soll jedoch das entwickelte Partitionierungsverfahren noch in
weitgehend architekturunabhéngiger Form vorgestellt werden, wahrend der Abschnitt
3.3 eine modifizierte Form des Verfahrens in Kombination mit einem Plazierungs- und
Verdrahtungsverfahren bringt.

3.2.2 Kostenfunktion

Zur Definition geeigneter Kostenfunktionen spielen bei Partitionierungsverfahren im-
mer die gegenseitigen Beziehungen der aktuell konstruierten Partitionen eine Rolle. Wir
betrachten dazu den Schnitt einer Partitionierung:

Definition 3.7 (Schnitt einer Partitionierung)

Sei C = (V, E) ein sequentieller LUT-Schaltkreis mit den Knotenpartitionen
V=IJOUFUL.Istx: (FUL)— N eine Partitionierung von C, dann ist
der Schnitt Cut, von x definiert als:

Cuty ={e € E|3; jeq1,..n} ple) N P # O und p(e) N P; # 0}

i#£]
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Wir bezeichnen Netze auf dem Schnitt einer Partitionierung auch als Intercluster-Net-
ze und Netze der Komplementmenge hiervon als Intracluster-Netze. Das grundsatzli-
che Verstdndnis beim Clustering von Schaltkreisen besteht nun darin, daf§ Intercluster-
Netze aufwendiger zu verdrahten sind, ihre Implementierung in der Regel also neben
einer erh6hten Anzahl an Ressourcen auch in einem h6heren Delay resultiert, als dies
bei Intracluster-Netzen der Fall ist.

Relative Delay Criticality

Wie im vorigen Unterabschnitt bereits angedeutet, wird das tatsdchliche Delay eines
iiber einen Schaltkreisknoten verlaufenden Pfades erst im Zuge dessen Implementie-
rung auf einer feldprogrammierbaren Architektur offenbar. In streng getrennten Ent-
wurfsphasen ist ein solches Delay damit nicht eher bestimmbar, bis die Schaltkreiskno-
ten plaziert und verdrahtet sind. Geht man davon aus, da das Delay einer Schaltkreis-
Implementierung auf feldprogrammierbaren Architekturen im wesentlichen durch die
Verdrahtung bestimmt wird, so stellt ein schlupfbasiertes Kritizitdtsmalf fiir die Netze
ein addquates Mittel dar zur Charakterisierung der kritischen Pfade anhand der Struk-
tureines Schaltkreises. Wir bezeichnen dieses Kritizitdtsmal als relative Delay-Kritizitdit
(Relative Delay Criticality, RDC).

Sei C = (V, E) ein sequentieller Look-Up-Table-Schaltkreis mit Knotenpartitionierung
V = TWJOWFUJL. Zu einem Knoten v € F U L sei D;(v) die maximale Anzahl der
durchlaufenen Netze auf einem kombinatorischen Pfad von einer beliebigen Quelle
von C zum Knoten v. Analog sei D,(v) die maximale Anzahl der durchlaufenen Net-
ze auf einem kombinatorischen Pfad vom Knoten v zu einer beliebigen Senke von C.
Offensichtlich sind die Werte D; bzw. D, durch eine Vorwarts- bzw. eine Riickwérts-
Breitensuche auf dem Schaltkreis, jeweils ausgehend von den Quellen bzw. Senken des
Schaltkreises berechenbar: Indem initial fiir alle Knoten v € V gilt D;(v) = D,(v) = 0,
ist wahrend der Schaltkreistraversen lediglich darauf zu achten, dal} die Werte D; und
D, nicht iiber Latch-Knoten hinweg propagiert werden. Algorithmus 3.1 skizziert das
entsprechende Verfahren am Beispiel der Bestimmung der Werte D;.

Algorithmus 3.1 (Bestimmung der Werte D;)

forallv € V do

D;(v) =0; /I Initialisierung
Dmax =0;
Queue Q;
forallv € TU L do
Q.append(v);
while Q # () do
{
v =Q.pop();
forall w € succ(v) do /| Betrachte alle Nachfolger von v
{

propagate = false;
ifv € L then /1 v ist Latch-Knoten
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if D;(w) < 1then /1 Latch-Knoten noch nicht betrachtet
{

Di (’LU) =1;

propagate = true; /1 Propagiere D; ein Mal
}

else /1 v ist kein Latch-Knoten

if D;(w) < D;(v) + 1 then
{

Di(w) = D;(v) + 1; /1 Update von D;, falls erforderlich

propagate = true;

if propagate then /1 Dj ist tiber w zu propagieren
{
if Dmax < D;(w) then /1 Maximumsbildung
Dmax = Di(w);
ifw ¢ OU L then /1 w ist keine Senke von C

Q.append(w);

Wihrend der Traversen wird ferner das Maximum tiber die entsprechenden Werte aller
Knoten gebildet:

Dmax = max {D;(v), Do(v)}

Unter der Annahme, dal jeder implementierte Funktionsknoten ein Delay von kon-
stant Eins verursacht, charakterisiert nun der Schlupfeines Netzes, welche Verzogerung
ein Signal tiber das Netz hochstens besitzen darf, damit der Schaltkreis noch ,maxima-
len Durchsatz liefert. Wir definieren somit den Schlupf eines Netzes e € E als:

netslack(e) = Dmax — D;(drv(e)) — ma>% )Do(w) -1
wegts(e

Netze, die auf einem kritischen Pfad des Schaltkreises liegen, besitzen also den Schlupf
Null. Hinsichtlich der relativen Delay-Kritizitdt normieren wir die Schlupfwerte auf das
oben bestimmte maximale Delay des Schaltkreises und konstruieren das Mal$ derge-
stalt, dall hohere Werte eine hohere Kritizitat des Netzes bedeuten:

_ netslack(e)
Dmax
D;(drv(e)) + MaX e rgrs(e) Dy(w) +1
Dmax

RDC(e) =

Esist RDC(e) € |0; 1] fiir jedes Netz e € E, wobei RDC(e) = 1 genau dann, wenn ein kri-
tischer Pfad des Schaltkreises iiber e verlduft. Der Fall RDC(e) = 0 kann hingegen nicht
auftreten, denn es miildte netslack = Dnax gelten, jedoch werden keine Schaltkreise mit
direkt zwischen Quellen und Senken des Schaltkreises verlaufenden Netzen betrachtet.
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Kosten einer Knotenverschiebung

Wie flieBt nun die relative Delay-Kritizitdt in die Kostenfunktion unseres Partitionie-
rungsverfahrens ein? Wir betrachten dazu eine Partitionierung y : (F U L) — N eines
Schaltkreises C = (V, E) mitV = I J O J F'lJ L. Fiir ein Netz e € E bezeichnen wir die
Menge der Partitionen, zu welchen e adjazent ist durch:

ADJ, (e) = {P)X | 3 cpx u=drv(e) v u € tgts(e)}
Wir definieren die Kosten der Partitionierung y wie folgt:

c(x) =Y _ #ADJ,(e) - RDC(e)

eck

Betrachtet man nun, ausgehend von einer Partitionierung x, die Verschiebung eines
Knotens v aus einer Partition P; in eine Partition P;, so mul§ zur Minimierung der Ko-
sten c(x) ein Netz e existieren, das sowohl zu v, als auch zur Partition P; adjazent ist.
Denn ansonsten wiirde sich bei der Verschiebung von u die Kardinalitdt von ADJ, (e)
erhohen, womit auch die Kosten ¢(y’) der resultierenden Partitionierung x’ erhéht wiir-
den. Offensichtlich reduziert sich aber die Berechnung von ¢(y’) auf ein Update der
»alten“ Kosten c(x), indem lediglich die Mengen ADJ, zu verdndern sind. Insgesamt
ergeben sich hier die folgenden vier Fille, welche in Abbildung 3.1 illustriert werden:

R R

a)

Abbildung 3.1: Szenarien bei Verschiebung des Knotens u

Seiu = druv(e) € P; (vgl. Abbildung 3.1a).

1. Ist succ(u) N P; = 0, aber succ(u) N P; # (), dann verringert sich die Kardinalitét von
ADJ, (e), da P; aus der Menge fillt. Gilt hingegen succ(u) N P; = 0, so verdndert sie
sich nicht, da P; zwar herausgenommen wird, aber P; hinzukommt.

2. Ist succ(u) N P; # 0, aber succ(u) N P; = (), dann erhoht sich die Kardinalitdt von
AD], (e), da P; hinzukommt. Gilt jedoch stattdessen succ(u) N P; # 0, so dndert
sich die Kardinalitét nicht.

Seinun u € tgts(e) N P; (vgl. Abbildung 3.1b).

3. Gilt p(e) N P, = {u} und p(e) N P; # 0, dann verringert sich die Kardinalitét von
ADJ, (e), da P; aus der Menge heraus fallt. Gilt hingegen p(e) N P; = 0, so dndert
sich die Menge nicht, da P; aus ADJ, (e) genommen wird, aber P; hinzukommt.

4. Gilt p(e) N P = {u, w1, ...,w;} mitk > 1 und p(e) N P; = (), dann erhoéht sich die
Kardinalitdt von ADJ, (e), da P; zur Menge hinzukommt. Gilt hingegen p(e) N P; #
(), so dndert sich die Menge nicht.
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Algorithmus 3.2 zeigt zusammenfassend die Berechnung des Kostenupdates bei einer
Verschiebung des Schaltkreisknotens « von der Partition P; in die Partition P;. Der Auf-
wand zur Berechnung ergibt sich im wesentlichen aus Elementpriifungen der direkten
Vorgdnger von v und der Randknoten der in « einlaufenden Netze. Er betrdgt somit

O(#V).

Algorithmus 3.2 (Kostenupdate beim Bubble Partitioning)

float calc_cost_change(u, i, j)

{
float cost_change = 0.0;
if (pred(u) U succ(u)) N P; # () then /1 u adjazent zu P;
{

Sei e Netz mit drv(e) = u;

Su,i = succ(u) N Py;

Sy,j = succ(u) N Pj;

if S, ; =0und S, ; # 0 then /] Fall 1
cost_change = cost_change - RDC(e);

if S,; #0und S, ; = 0 then /] Fall 2
cost_change = cost_change + RDC(e);

forall e mit u € tgts(e) do

{
A= (p(e) \ {u}) N P;
Au,j = (6) N Pj;
ifA,; #0und A, ; # 0 then /] Fall 3
cost_change = cost_change - RDC(e);
ifA,; =0und A, ; = 0 then /1 Fall 4
cost_change = cost_change + RDC(e);

}

return cost_change;

Verkiirzung kritischer Pfade

Je nach Struktur des zu partitionierenden Schaltkreises kann es vorkommen, da meh-
rere Knotenkandidaten existieren, deren Verschiebung jeweils dieselbe Kostenredukti-
on bewirken. Interessant scheinen jedoch insbesondere Verschiebungen von Knoten,
die nicht nur die Zahl der Netze auf dem Schnitt der Partitionierung und damit die
Lange der kritischen Pfade zu reduzieren suchen, sondern auch die Anzahl der kriti-
schen Pfade auf dem Schnitt verringern.

Definition 3.8 (Kiirzung eines kritischen Pfades)

Seien P; und P; zwei Partitionen und u € P; ein Knoten. Dann kiirzt die Ver-
schiebung des Knotens « von P, nach P; einen kritischen Pfad genau dann,
wenn mindestens eine der folgenden Bedingungen gilt:

(1) RDC(drv~"(u)) = 1 und Ve suce(u) v € P

(2) Voepred(u), vEPR
RDC(drv—*(v))=1
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Zur Bestimmung der Anzahl der durch eine Verschiebung eines Knotens u gekiirzten
kritischen Pfade berechnen wir im Initialschritt des Partitionierungsverfahrens wieder-
um durch jeweils eine Vorwirts- bzw. Riickwérts-Breitensuche ab den Quellen bzw.
Senken des Schaltkreises die Malle icp(u) als die Gesamtzahl der kritischen Pfade von
einer Quelle des Schaltkreises bis zum Knoten « und ocp(u) die Gesamtzahl der kriti-
schen Pfade vom Knoten « bis zu einer Senke des Schaltkreises. Algorithmus 3.3 skiz-
ziert das entsprechende Verfahren am Beispiel der Berechnung der Werte icp.

Algorithmus 3.3 (Berechnung der Werte icp)

forallv € V do /1 Initialisierung

icp(v) = 0;
Queue Q;
forallv e TU L do
Q.append(v);
while Q # 0 do
{
v=Q.pop();
if (RDC(drv™"(v)) = 1) then /1 Netz auf kritischem Pfad
forall w € succ(v) do /1 Betrachte alle Nachfolger von v
{
ifv € TU L then /1 v ist Quelle von C
icp(w) = icp(w) + 1; /1 Von v geht genau
ein kritscher Pfad aus
else
icp(w) = icp(w) + icp(v); /1 Alle kritischen Pfade durch v
laufen iiber w weiter
ifwé¢ QUOULthen
Q.append(w);
}
}
}

Uber die Gesamtzahl der kritischen Pfade, die iiber einen Schaltkreisknoten verlaufen,
gibt nun das nachfolgende Lemma Auskunft:

Lemma 3.1 (Anzahl der iiber einen Knoten verlaufenden kritischen Pfade)
Sei u € V ein Knoten eines Schaltkreises C = (V, E). Dann betrédgt die Zahl
cp(u) der tiber v laufenden kritischen Pfade gerade

cp(u) = icp(u) - ocp(u)

Beweis: In v laufen insgesamt icp(u) kritische Pfade ein, fiir jeden Nachfol-
ger v von v ist die Zahl der aus v auslaufenden kritischen Pfade mit ocp(v)
bekannt. Jeder in u einlaufende kritische Pfad kann in u zu einem beliebigen
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Nachfolger verzweigen. Uber einen Nachfolger v laufen somit icp(u) - ocp(v)
kritische Pfade. Aufsummiert tiber alle Nachfolger von u ergibt sich damit:

cplu) = D icp(u) - ocp(v)

vesucc(u)

= icp(u)- Y ocp(v)
vesucc(u)
= icp(u) - ocp(u)
[l

Vorteilhaft ist nun nicht etwa eine Verschiebung jener Knoten, tiber welche die meisten
kritischen Pfade verlaufen, denn dadurch wiirde ungiinstigerweise nur die Zahl der kri-
tischen Netze auf dem Schnitt der Partitionierung angehoben. Vielmehr sollen solche
Knoten verschoben werden, welche die meisten kritischen Pfade verkiirzen.

Satz 3.1 (Kiirzung kritischer Pfade durch Knotenverschiebung)

Eine Verschiebung des Knotens u von der Partition P; in die Partition P; fiihrt
zur Kiirzung von CPS(u) kritischen Pfaden (Critical Path Shortage), wobei
gilt:

CPS(u) = icp(u)- > ocp(v)+ocpw)- > icp(v)

vesucc(u)NP; vepred(u)NP;

Beweis: Nach Lemma 3.1 betrdgt die Zahl der kritischen Pfade, die iiber
einen Knoten u verlaufen, gerade icp(u) - ocp(u). Bei der Summation der
Werte icp und ocp tiber die Vorgédnger und die Nachfolger von « sind jedoch
lediglich jene zu berticksichtigen, die in P; liegen, da nur die kritischen Pfa-
de zwischen dem Knoten « und P; durch die Verschiebung gekiirzt werden.
Wir betrachten unter diesem Aspekt die Fille aus Definition 3.8:

(1) Die Zahl der gekiirzten kritischen Pfade vom Knoten « zu seinen Nach-
folgerknoten in P; betragt:

CPSqucc(u) = icp(u)- > ocp(v)
vesucc(u)NP;

(2) Die Zahl der gekiirzten kritischen Pfade von den Vorgiangerknoten des
Knotens u, welche in P; liegen, zum Knoten u selbst betragt:

CPSpred(u) = ocp(u) - Z icp(v)

vepred(u)NP;

Mit CPS(u) = CPSsucc(u) + CPSpreq(u) ergibt sich die Behauptung. O

Diesem Satz beizumerken ist noch, dall mit dem Wert CPS(u) solche kritische Pfade
doppelt gezdhlt werden, die mit der Verschiebung des Knotens u zweimal gekiirzt wer-
den, das heil3t sowohl als in u einlaufender als auch von « ausgehender Pfad. Im Hin-
blick auf die Verwendung von CPS in der Kostenfunktion des Partitionierungsverfah-
rens ist dies jedoch durchaus sinnvoll und wurde deshalb auch so implementiert.

Nachdem Problemstellung und Kostenfunktion motiviert und exakt definiert sind, ge-
ben wir nun im folgenden Abschnitt 3.2.3 das entwickelte Verfahren explizit an.
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3.2.3 Algorithmus

Bei der Bubble Partitionierung handelt es sich um ein reines Greedy-Verfahren nach
der Methode des ,steilsten Abstiegs“. Das Verfahren ist in seiner Grundversion durch
Algorithmus 3.4 dargestellt.

Algorithmus 3.4 (Bubble Partitioning Verfahren)

init_bubble()

forallu € (FU L) do
Erzeuge eine Partition {u};
Berechne RDC-Werte fiir alle Netze;
Berechne die Werte icp und ocp fiir alle Knoten;

}

(upest, Psrer Paest) get_best_candidate( )
best_candidate = (nil, nil,nil); /1 (Knoten,Quell- und Zielpartition)
best_reduction = 0.0; /1 Kostenreduktion
best_shortage = 0; /1 CPS-Wert

forall (PL‘,P]‘) mit ¢ 75 i P; 75 @, Pj 75 @, #Pj < Bdo

forallu € P; do

{
cost_reduction = calc_cost_change(u,i,j);
cpath_shortage = CPS(u);

if (cost_reduction < best_reduction)
or ((cost_reduction = best_reduction) and
(cpath_shortage > best_shortage)) then

{ best_reduction = cost_reduction;
best_shortage = cpath_shortage;
best_candidate = (u,1,7);

}

¥
}
return best_candidate;
}
bubble_partitioning( )
{

init_bubble();
moved = true;

while (moved) do /1 Solange keine stabile Partitionierung erreicht

{

moved = false;
(u,1,j) = get_best_candidate( );

if (u,14,7) # (nil,nil,nil) then /1 Knoten-Kandidat gefunden

P, =P\ {u}; /1 Knoten u verschieben von P; nach P;
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Pj = Pj U {u},
moved = true;
}
}

Zundchst wird in einem Initialschritt init_bubble aus jedem Schaltkreisknoten eine Par-
tition gebildet, sowie die fiir die Kostenfunktion relevanten Werte RDC, icp und ocp be-
rechnet. Eine while-Schleife wird danach so oft wiederholt, bis die erreichte Partitionie-
rung stabilist. Innerhalb dieser Schleife wird der in der Methode get_best_candidate er-
mittelte Knoten upes mit maximalem Verschiebungsgewinn, also einer maximalen Ko-
stenreduktion, aus seiner Quellpartition Py in die berechnete Zielpartition Pjges ver-
schoben — unter Berticksichtigung der Kapazitdtsschranke B. Die nach der Terminie-
rung des Algorithmus nichtleeren Mengen P; bilden eine Partitionierung der Menge
FUL.

Definition 3.9 (Geschichte einer Partitionierung)

Sei C = (V, E) ein sequentieller Look-Up-Table-Schaltkreis mit Knotenpar-
titionenV =T JOWUF U L.Sei F UL = {vy,...,v,}. Dann gilt fiir die Initi-
alpartitionierung xo zu C die Eigenschaft

Vief1,..n} Xo(vi) =1

Zu einer Partitionierung x bezeichnen wir mit x, ; jene Folgepartitionie-
rung, welche man aus y durch Verschiebung des Knotens « in die Partition
P; erhilt.

Wir konnen nun die Eigenschaft der Stabilitdt einer Partitionierung wie folgt definieren:

Definition 3.10 (Stabile Partitionierung)
Sei x : (FUL) — N eine Partitionierung eines Schaltkreises C = (V, E) mit
V =110 FUJ L. Dann heilt x stabil genau dann, wenn gilt:

Vijel e}, YuepX  ¢(Xuj) 2 c(X)
i

Das Verfahren terminiert also, wenn die Verschiebung keines Knotens mehr eine Ver-
ringerung der Kosten bringt.

Satz 3.2
Das in Algorithmus 3.4 beschriebene Verfahren terminiert nach endlich vie-
len Schritten.

Beweis: Fiir die Kosten der Initialpartitionierung x gilt:

e(xo) = 3 RDC(e)

ecE
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Im Falle trivialer Kapazitdtsschranken B > #V befinden sich unter einer
optimalen Partitionierung x,p: alle Netze innerhalb einer Partition. Somit
gilt offensichtlich:
C(Xopt) =0

Also sind die Kosten von Partitionierungen x fiir jede Kapazitdtsschranke
B nach oben und nach unten beschrénkt. Jede Reihe von Knotenverschie-
bungen liefert nach Konstruktion des Verfahrens aber eine monoton fallen-
de Folge von Kosten der resultierenden Partitionierungen. Aufgrund dieser
Monotonie und der Beschrédnktheit folgt also eine Konvergenz der Kosten.
Da die Knotenmenge ferner endlich ist, existieren nur endlich viele Partitio-
nierungen, also terminiert das Verfahren nach endlich vielen Schritten. O

Insofern das Abbruchkriterium von Algorithmus 3.4 in einer Bedingung tiber die Re-
duktion der Kosten der jeweils konstruierten Partitionierung lautet, scheint die Laufzeit
des Verfahrens inhdrent von den GroRBendifferenzen der RDC-Werte der einzelnen Net-
ze abzuhdngen, weshalb eine prizise Abschidtzung der Laufzeit des Algorithmus nicht
angegeben werden kann. Die Zahl M der Verschiebungen von Knoten kann jedoch si-
cher begrenzt werden durch die Anzahl der méglichen Verminderungen der Kosten der
Initialpartitionierung unter minimalem Reduktionsbetrag:

My < c(xo0)
~ | min min RDC(e) — Z RDC(e)
ueFUL E1,ExCE,,
E1NE>=0 ecFy ecFo

Im Rahmen der spédteren Verwendung des Bubble Partitioning Verfahrens werden wir
jedoch eine Einschriankung des Problems treffen, welche die Laufzeit wieder exakt be-
stimmbar werden 1aRt.

3.2.4 Empirische Vergleiche

Im Gegensatz etwa zu einem Greedy-Verfahren, das die Partitionen sukzessive im Zu-
ge einer Traverse durch den Schaltkreis bestimmt, konstruiert das Bubble Partitioning
Verfahren die Partitionen simultan. In diesem Abschnitt werden einige empirische Re-
sultate prasentiert, die einen Vergleich dreier Greedy-Methoden im Hinblick auf Lauf-
zeit, kritische Netze auf dem Schnitt, Ausnutzung der Kapazitit einer Partition, sowie
der Zahl der erzeugten Partitionen veranschaulichen sollen.

Als weiteres, auf einer einfachen Schaltkreistraverse basierendes Greedy-Verfahren, wel-
ches wir Bubble Partitioning gegeniiberstellen wollen, wurde das durch Algorithmus 3.5
skizzierte Straight Partitioning implementiert!. Hierbei werden die Partitionen sukzes-
sive mit Schaltkreisknoten gefiillt bis die vorgegebene Kapazitdtsgrenze B erreicht ist
oder kein zur aktuell betrachteten Partition adjazenter Knoten mehr existiert oder alle
Knoten in Partitionen untergebracht sind.

!'Bekanntere Multipartitionierungsverfahren, wie beispielsweise die auf iterativem Verbessern basie-
rende Heuristik von Fiduccia und Mattheyses [28] wurden unter Hinblick auf den Rahmen des spéteren
Einsatzes des Verfahrens nicht fiir einen Vergleich herangezogen. Eine genauere Erlduterung hierzu wird
spéter gegeben.
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Algorithmus 3.5 (Straight Partitioning Methode)

1 =1

Queue @ = FUL;

P, ={Q.pop() }; /| Beginne erste Partition
while @ # () do

{

best_node = nil;

best_gain = —o0;

best_cps = 0;

/1 Suche einen zu P; adjazenten Knoten
/1 mit héchstem Verschiebungsgewinn:

forall v € Q mit (pred(v) U succ(v)) N P; # 0 do

{
gain = 0.0;
foralle € £, do /I Betrachte alle Netze, die v beriihren
{
Ut = {w € p(e) | w € B;}; /1 Nachbarknoten in P,
Uext = {w € p(e) | w ¢ P;}; /1 Nachbarknoten nicht in P;
gain = gain + RDC(e) - (#Uint — #Uext);
}
if gain > best_gain then /1 Knoten von héherem Gewinn exist.
{
best_node = v;
best_gain = gain;
best_cps = CPS(v);
}
}
if best_.node # nil then /1 Bester Knoten gefunden
{

P; = P, U {best_.node};
Q = @\ {best_node};
}
if @ = () then
break; /| Verfahren terminiert
/1 Keinen Knoten gefunden oder Kapazitdtsgrenze fiir P; erreicht
if (best_.node = nil) oder (#P, = B) then
{
1=13+1; /1 Neue Partition beginnen
P ={Q-pop() };
}

Die Laufzeit des Straight Partitioning Algorithmus in seiner hier dargestellten Form ist
O(#V? . #E), allerdings aufgrund der Tatsache, daB im Verfahren lediglich unpartitio-
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nierte Knoten durchmustert werden, sowie der in Schaltkreisen in der Regel stark ein-
geschriankten Adjazenzen, im Gegensatz zu allgemeinen Graphen, kann mit niedrigen
Konstanten gerechnet werden.

Das naive, dafiir jedoch relativ schnelle Straight Partitioning wurde auch mit dem lauf-
zeitintensiveren Bubble Partitioning verkniipft, indem die mittels des Straight-Verfah-
rens erhaltenen Partitionierungen nunmehr als Initialpartitionierungen fiir das Bubble-
Verfahren genutzt wurden. Wir bezeichnen diese Methode im folgenden als Hybrid-
Verfahren.

Die Versuche wurden mit einer Auswahl von 24 verschiedenen Benchmark-Schaltkrei-
sen aus [1] durchgefiihrt, wobei Schaltkreise mit bis zu 1000 Netzen betrachtet wurden.
Hinsichtlich der Zahl der Schaltkreisknoten wurde jedoch auf einen reprasentativen
Querschnitt geachtet. Die Schaltkreise wurden mittels des Technology Mappers von SIS
in zwei Varianten bearbeitet: zum einen fiir Basisblocke mit 2-Input-Look-Up-Tables
(LUT2-Blocke), zum anderen fiir Basisblocke der kommerziellen XC4000-Architektur.
Die Tabelle 3.1 zeigt die Liste der verwendeten Benchmark-Schaltkreise samt einigen
Grollendaten.

unmapped LUT2 XC4000
Schaltkreis | #(F U L) #E | #(FUL) #E | #(FUL) #E
5xpl 175 182 126 116 40 30
apex7 295 344 272 235 143 106
b12 778 793 97 88 47 38
c8 253 281 154 136 85 67
cml62a 87 101 48 43 31 26
comp 231 263 127 124 69 66
count 227 262 160 144 82 66
C432 362 398 209 202 100 93
€880 705 765 377 351 186 160
decod 43 48 49 33 37 21
ex6 132 138 100 92 43 35
inc 153 160 133 124 61 52
multl6a 274 292 211 210 77 76
pml 104 120 70 57 47 34
s344 253 263 155 144 72 61
s510 202 222 264 257 118 111
$641 418 454 223 200 138 115
$820 259 278 278 259 131 112
838 627 663 345 343 128 126
$953 690 707 424 401 207 159
styr 285 295 414 404 169 159
vg2 434 459 112 104 57 49
x1 451 502 346 311 192 157
x4 674 768 453 382 295 224
Avg. 338 364.92 213.46 198.33 106.46  90.33

Tabelle 3.1: Benchmark-Auswahl

Die Ergebnisse der empirischen Versuche sind nachfolgend in Diagrammen zusam-
mengefalst. Wir betrachten zunéchst das Kriterium, auf welches die vorgestellte Ko-
stenfunktion der Verfahren abzielte: die Minimierung der Liange der kritischen Pfade
durch deren ,Verlegung“ innerhalb der Partitionen. Bei der Langenberechnung wur-
den Intercluster-Netze mit dem Wert Eins, Intracluster-Netze hingegen mit dem Wert
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Null berticksichtigt. Die Partitionierungsversuche wurden fiir LUT2- und fiir XC4000-
Basisblocke durchgefiihrt, wobei jeweils Kapazitdtsschranken

B € {2,4,6,...,32}

gewdhlt wurden. Die Ergebnisse der Partitionierungen der einzelnen Schaltkreise wur-
den fiir jede Kapazitdtsschranke arithmetisch gemittelt.

Abbildung 3.2 zeigt die Resultate fiir LUT2-Blocke, Abbildung 3.3 zeigt jene fiir XC4000-
Blocke. Die jeweiligen Kapazitdtsschranken sind auf den Abszissen abzulesen. Insofern
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Abbildung 3.2: Linge des krit. Pfades Abbildung 3.3: Ldnge des krit. Pfades
(LUT2) (XC4000)

Bubble Partitioning mit einer grolleren Suchfront arbeitet, als die Straight-Methode,
sind die zumeist besseren Resultate des ersteren nicht verwunderlich. Der Verlauf der
Kurven fiir das Hybrid-Verfahren zeigt aber, daf§ Partitionierungen des Straight-Verfah-
rens im Schnitt immer durch ein nachgeschaltetes Bubble Partitioning verbessert wer-
den konnen. Bei grolleren Partitionskapazitdten ndhern sich die Ergebnisse der drei
Methoden nach und nach an. Scheinbar sind hier fiir beide Verfahren geniigend grol3e
Freiheitsgrade gegeben, so dall die Nahe zum Optimum nur noch gering ist. Allerdings
zeigt sich insbesondere bei den Werten der grobgranulareren XC4000-Schaltkreise auch,
dall zwischen den Suchrdumen von Straight- und Bubble-Verfahren keine Inklusion be-
steht. Bei Bubble Partitioning besteht wohl unter groBeren Kapazitdten eher die Ge-
fahr eines Festlaufens in lokalen Minima. Dementsprechend arbeitet Bubble Partitio-
ning auf feingranulareren Schaltkreisen, also auf Probleminstanzen mit vielen kleinen
Blocken, die stirker vernetzt sind, offensichtlich besser, wie Abbildung 3.4 zeigt.

Obwohl Bubble Partitioning hinsichtlich der Reduktion kritischer Pfade in der Regel
bessere Resultate liefert, als die Straight-Methode, liegt die Anzahl der generierten Par-
titionen dennoch hoher, wie den Abbildungen 3.5 und 3.6 zu entnehmen ist. Die Er-
gebnisse der Hybrid-Methode zeigen aber auch, dal§ durch eine dem Straight-Verfahren
nachgeschaltete Bubble-Methode sogar noch Partitionen aufgelost werden kénnen.

Hinsichtlich der Ausnutzung der Kapazitdtsgrenzen sehen die Resultate der drei Verfah-
ren jedoch anders aus. Die Abbildungen 3.7 und 3.8 zeigen eine deutlich geringere Aus-
nutzung beim Bubble Partitioning, sowohl bei LUT2- als auch bei XC4000-Schaltkreisen.
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Anhand von Abbildung 3.9 zeigt sich jedoch, wie die hohere Anzahl und der stirke-
re Zusammenhang der Knoten in den LUT2-Schaltkreisen beim Bubble-Verfahren im
Zuge hoherer Partitionskapazitdten neutralisiert wird; die Ausnutzungsgrade zwischen
LUT2- und XC4000-Partitionierungen gleichen sich an.
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Abbildung 3.9: Ausnutzung der Kapazitdt mit Bubble Partitioning (%)

Die im Rahmen der Versuche beobachteten niedrigen Ausnutzungsgrade erhoben auch
die Vermutung, dal durch Verschmelzen nicht-voller Partitionen eine weitere Reduk-
tion der kritischen Pfadldnge moglich sei. Dementsprechend wurden auch Versuche
mittels einer MaxClique-Heuristik unternommen, bei denen adjazente Partitionen der-
art verschmolzen werden sollten, daf$ moglichst kritische Netze vom Schnitt der Parti-
tionierung entfernt werden, soweit die Kapazititsgrenzen dadurch nicht tiberschritten
werden. Diese Versuche brachten jedoch keine signifikanten Verbesserungen und sol-
len deshalb an dieser Stelle auch nicht weiter dokumentiert, sondern nur am Rande
erwidhnt bleiben.

Der eingangs erwdhnte, groere Suchraum des Bubble Partitioningwirkt sich allerdings
auch inhdrent auf die Laufzeit des Verfahrens aus. Abbildung 3.10 zeigt den Verlauf
des Zeitaufwandes in CPU-Sekunden fiir LUT2-Partitionierungen nach dem Bubble-
Verfahren. Wihrend einerseits die Laufzeiten des Straight-Verfahrens auf den vorlie-
genden Probleminstanzen kaum mel3bar sind, wie in Abbildung 3.11 zu sehen ist, steigt
die Laufzeit von Bubble Partitioning mit wachsender Kapazitidt streng monoton. Wie
angesichts der bereits gesehenen Resultate tiber die Linge der kritischen Pfade erwar-
tet, zeigt die Laufzeit-Kurve der Bubble-Methode jedoch einen degressiven Verlauf. Bei
einer geniigend groflen Kapazititsschranke tritt also offensichtlich nach einer stets et-
wa gleich groBen Laufzeit eine Sdttigung ein, so da Verschiebungen von Knoten kaum
noch Gewinne bringen. Die Kombination beider Methoden im Hybrid-Verfahren 1Rt
Bubble Partitioning hinsichtlich der Laufzeit auch fiir sehr grofle Probleminstanzen
wieder interessant werden.

Zusammenfassend kann man feststellen, dall Bubble Partitioningbessere Resultate lie-
fert, was die Langenreduktion kritischer Pfade betrifft, dafiir jedoch extensivere Lauf-
zeiten besitzt, wohingegen das Straight-Verfahren zu einer besseren Ausnutzung der
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Partitionen fiihrt. Das Hybrid-Verfahren liefert zwar einen guten Kompromif zwischen
Laufzeit und Qualitédt der Ergebisse, ist aber fiir unser Konzept interagierender Algorith-
men nicht brauchbar, da alle Partitionen vollstdndig konstruiert sein miissen, bevor die
Bubble-Methode zur Verbesserung angewandt wird.

3.3 Ein interaktives Konzept

In diesem Abschnitt wird das eigentliche Verfahren zur Generierung von Schaltkreis-
makros vorgestellt, welches, wie bereits eingangs erwédhnt, aus zwei interagierenden
Algorithmen besteht: zum einen das in Abschnitt 3.2 dargestellte Bubble Partitioning
Verfahren, zum anderen eine Methode zur inkrementellen Plazierung und Verdrahtung
von Schaltkreisknoten, auch als Layouter bezeichnet, auf die genauer in Abschnitt 3.3.3
eingegangen wird.

3.3.1 Adaption von Bubble Partitioning

Das Bubble Partitioning Verfahren wurde bislang nur als in sich abgeschlossene Parti-
tionierungsmethode vorgestellt, welche die einzelnen Partitionen quasi simultan kon-
struiert. Fiir die Interaktion mit einem kombinierten Plazierungs- und Verdrahtungs-
verfahren wird jedoch eine schrittweise Partitionierungsmethode bendétigt, die zuna-
chst lediglich einzelne Schaltkreisknoten als Kandidaten fiir eine Bewegung in andere
Partitionen vorschlédgt, so dall erst nach erfolgreicher Plazierung und Verdrahtung ei-
nes der vorgeschlagenen Kandidaten die Ubernahme in dessen zugehorige Zielpartiti-
on tatsdchlich vorgenommen wird.

Algorithmus 3.6 stellt eine entsprechende Methode fiir das Bubble-Verfahren dar zur
Ermittlung einer nach Kosten sortierten Kandidatenliste. Die Methode erhilt eine Re-
ferenz auf die Datenstruktur eines grofenbeschrankten Heaps (bounded heap, BHeap),
welche nach Ausfiihrung der Methode eine begrenzte Anzahl nach dem Bubble-Verfah-
ren ermittelter Bewegungskandidaten mit Kostenreduktion enthélt. Ordnungsgréfen
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in der Heap-Struktur stellen dabei die grof$te Kostenreduktion als Erst- und die Anzahl
der gekiirzten kritischen Pfade (CPS-Wert) als Zweitkriterium dar.

Algorithmus 3.6 (Schrittweises Bubble Partitioning)

get_best_candidates( BHeap H (max_ heapsize) )

{
forall (P;, P;) miti # j, P, # 0, P; # 0, #P; < Bdo
{
forall v € P; mit locked(v,j) = false do
{
cost_change = calc_cost_change(v,7);
if cost_change < 0 then
H .push(v,j,cost_change, CPS(v));
}
¥
}

In der Methode get_best_candidates ist in Abweichung zur urspriinglichen Version des
Bubble-Verfahrens auch die Ubergehung gesperrter (locked) Knoten/Partitionen-Paare
vorgesehen - dazu in Kiirze mehr.

3.3.2 Rahmenalgorithmus

Die Interaktion zwischen Partitioner und Layouter wird nun mit dem Rahmenalgorith-
mus (Algorithmus 3.7) des Makrogenerierungsverfahrens deutlich.

Algorithmus 3.7 (Rahmenalgorithmus Makrogenerierung)

Sei FUL = {vy,...,v,};
forall j € {1...n} do
M; = Layouter::create_macro(v;);
do
{
BHeap H (max_heapsize);
BubblePartitioner::get_best_candidates(H);
/| Ermittle Liste bester Kandidaten
implemented = false;
while(H # () and not implemented)

{
(v,5) = H.top(); /| Bester Kandidat (Knoten, Zielpartition)

implemented = Layouter::place_and_route(v, M;);
/| Versuche Implementierung von Knoten v in Makro M,
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if implemented then
{
BubblePartitioner::move_node(v, j);
/1 Knoten v tatsdchlich nach P; verschieben
foralli € {1...n} do

locked(v, i) = true; /1 Knoten v nicht mehr bewegen
}
else
{
locked(v, j) = true; ! Sperre Partition P; fiir Knoten v
H.pop(); /1 Kandidat von BHeap entfernen
}
}
}
while (H # 0);

Der Initialpartitionierung entsprechend, wird zundchst zu jedem Schaltkreisknoten ein
Makro erzeugt, indem der Knoten in einem Segment der gegebenen Architektur imple-
mentiert wird. Solange der Partitioner Kandidaten zur Verschiebung vorschldgt, wird
versucht, eine Implementierung des besten Kandidaten in dem zur Zielpartition geho-
renden Makro zu berechnen. Gelingt dies, wird die vorgeschlagene Knotenbewegung
vom Partitioner auch tatsdchlich durchgefiihrt. Gelingt dies nicht, wird die Zielparti-
tion fiir den Kandidaten kiinftig gesperrt und eine Implementierung des vorgeschla-
genen zweitbesten Kandidaten versucht. Wurde ein Kandidat implementiert, also die
Verschiebung vorgenommen, miissen die Verschiebungskosten neu berechnet werden,
das heil3t der Partitioner mul neu angestoflen werden. Millang hingegen ein Imple-
mentierungsversuch, so kann mit den tibrigen vorgeschlagenen Kandidaten ohne eine
Neuberechnung fortgefahren werden.

Die erwdhnte Sperrung von Knoten/Partitions-Paaren erfolgt dauerhaft bis zum En-
de des gesamten Makrogenerierungsverfahrens. Mit der Sperrung wird ein doppelter
Zweck verfolgt: zum einen wird dadurch die Neuberechnung der Verschiebungskosten
vermieden, falls die Implementierung eines Knotens in einem Makro bereits scheiterte.
Zum anderen werden wir im Rahmen der Verwendung des Bubble Partitioning Verfah-
rens bei der Makrogenerierung aus noch zu erlduternden Griinden die Schaltkreiskno-
ten nach einer Verschiebung sperren, so dal} jeder Knoten héchstens einmal verscho-
ben wird.

DaR diese Einschriankung des Suchraumes des Bubble Partitioning Verfahrens nicht
notwendigerweise auch in Qualitdtseinbulen der Partitionierungen resultiert, zeigten
Versuche mit dem bereits genannten Benchmark-Set. Das Diagramm in Abbildung 3.12
illustriert die prozentuale Verdnderung der Lange der kritischen Pfade, sowie der Ko-
sten der Partitionierungen bei LUT2-Schaltkreisen, wenn zusitzlich die Sperrung be-
reits verschobener Knoten aktiviert wurde. Die Werte sind wieder tiber die Schaltkreise
jeweils fiir verschiedene Partitionskapazitdten arithmetisch gemittelt.

Der Verlauf der Kurven scheint zundchst zwar etwas merkwiirdig, doch ist in beiden
Kurven eine gewisse synchrone Wellenstruktur ersichtlich, die auf die Bildung von Kno-
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Abbildung 3.12: Prozentuale Verdanderung der Lange der kritischen Pfade, sowie der Ko-
sten der Partitionierung unter Knotensperrung

tengruppen in den Partitionen schlieen lassen, welche iiber ihre gemeinsamen Adja-
zenzen eine gewisse konzentrierte Gravitation ausiiben, die sich jedoch durch die Be-
grenzung der Partitionskapazitdten etappenweise erschopft.

Insgesamt ist mit zunehmender Partitionskapazitédt bei beiden Kurven zwar die erwar-
tete Zunahme von Partitionskosten und Pfadldnge zu erkennen, doch verschlechtert
sich die Pfadldnge erstaunlicherweise nur bei fiinf von 16 Werten der Kapazitét, wobei
die Verschlechterung zumeist unter einem Prozent liegt.

Indem jeder Knoten aus seiner Zielpartition, in die er einmal bewegt wurde, nach einer
Sperrung nicht mehr entfernt werden kann, besitzt die aufgrund eines gescheiterten
Implementierungsversuches erfolgte Ablehnung eines Kandidaten bis zum Ende des
Verfahrens hin Giiltigkeit, das hei8t der Knotenkandidat kann im entsprechenden Ma-
kro auch zu einem beliebigen spéteren Zeitpunkt nicht implementiert werden. Somit
kann die zugehorige Partition fiir diesen Knoten dauerhaft gesperrt werden.

Mit dem durch den obigen Rahmenalgorithmus dargestellten Konzept der Makrogene-
rierung kann nunmehr auch besser erldutert werden, weshalb eine Kostenprofil kon-
struierende Heuristik wie jene von Fiducciaund Mattheyses [28] hier nur relativ schlecht
einsetzbar ist. Denn steht nach Konstruktion des Kostenprofils eine Bewegungsreihen-
folge einzelner Knoten tiber den Schnitt der Partitionierung fest, so kann diese hernach
dann nicht vollstdndig durchgefiihrt werden, wenn die einhergehende sukzessive Pla-
zierung und Verdrahten der Knoten fehlschldgt. Die entstehende Implementierungsfol-
ge der Knoten konnte somit auf einem Kostenmaximum enden, wodurch Freiheitsgra-
de bei der Partitionierung verloren gingen.

Satz 3.3
Das Bubble Partitioning Verfahren mit Knotensperrung terminiert nach
hochstens O(#(F U L)*) Schritten.

Beweis: Wir betrachten zunéchst die Methode get_best_candidates aus Al-
gorithmus 3.6. Sein = #(FUL). Dann iteriert die dullere Schleife der Metho-
de auf der Initialpartitionierung y, iiber alle n? Paare von Partitionen und
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die innere Schleife wird jeweils genau einmal ausgefiihrt. Doch auch im Zu-
ge weiterer Aufrufe der Methode gilt unter jeder Partitionierung y stets:

n

> #PX=n

i=1

Somit wird der Rumpf der inneren Schleife auch bei weiteren Aufrufen von
get_best_candidates hiéchstens n?-mal ausgefiihrt. Fiir die Methode calc_
cost_change aus Algorithmus 3.2 wurde die Laufzeit aber bereits zu O(n)
festgestellt. Somit kann die Laufzeit der Methode get _best_candidates ab-
geschitzt werden durch O(n?).

Das gesamte Bubble Partitioning Verfahren terminiert, wenn die Methode
get_best_candidates einen leeren BHeap liefert, also wenn kein Kandidat
mehr verschoben werden kann. Da jeder Knoten nur einmal verschoben
werden kann, ist dies spédtestens nach n Iterationen der Fall, womit sich die
Behauptung des Satzes ergibt. O

Aus dem Beweis des vorangegangenen Satzes 3.3 ist insbesondere ersichtlich, dal3 jeder
Bubble-Schritt, also die Berechnung der Liste der Verschiebungskandidaten, von kubi-
scher Laufzeit ist. Bemerkt sei jedoch, dal3 sich die angegebene Laufzeit nur auf den
Partitionierungsalgorithmus als abgeschlossenes Verfahren bezieht, nicht aber auf die
gesamte Makrogenerierungsmethode.

Ein vom Partitioner vorgeschlagener Knotenkandidat wird, wie bereits erldutert, erst
dann in seine Zielpartition verschoben, wenn eine Implementierung des Knotens und
seiner adjazenten Netze in dem zur Zielpartition gehérenden Makro gefunden werden
konnte. Das Verfahren zur Berechnung einer solchen giiltigen Implementierung, der
Layouter wird im folgenden Unterabschnitt betrachtet.

3.3.3 Placing-by-Routing Verfahren

Das Layoutproblem besteht fiir einen einzelnen Schaltkreisknoten, vereinfacht ausge-
driickt, darin, im Architektursegment des Zielmakros unter Beriicksichtigung dessen
bisheriger Konfiguration eine freie Taskressource zu finden, die den Knotenkandida-
ten zu implementieren vermag und freie Verdrahtungsressourcen zu lokalisieren, so
dall K-Bdaume konstruierbar sind, welche eine Implementierung der adjazenten Netze
darstellen. Die allgemein tibliche Reihenfolge in der knotensequentiellen Lésung von
Layoutproblemen geht so vor, daly zunédchst, unterstiitzt durch Abschédtzungsheuristi-
ken, eine Plazierung des Schaltkreisknotens gewdhlt wird, danach versucht wird, die
zugehorigen Netze zu verdrahten, um beide Schritte wieder zu verwerfen, wenn der
letztere fehlschlug.

Indem es bei feldprogrammierbaren Architekturen jedoch nicht nur um die Auswahl
einer ,Plazierung” fiir einen Schaltkreisknoten, wie etwa bei ASICs, geht, sondern viel-
mehr um die Zuordnung eines Tasks einer konfigurierbaren Zelle, ferner die Verdrah-
tungsressourcen nicht etwa durch ein zweidimensionales orthogonales Gitter darstell-
bar sind, sondern durch die gegebenenfalls sogar multidimensionale Struktur eines
periodischen Graphen und durch Routing-Tasks, welche mit Logik- und Speichertasks
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hinsichtlich Kompatibilitdt konkurrieren, wurde ein anderer Ansatz gewdhlt, der zuerst
eine ,glinstige“ Implementierung der Netze sucht und anhand dieser Netzrealisierung
eine Implementierung des Schaltkreisknotens ermittelt (Route-then-Place, Placing-by-
Routing).

Die insbesondere bei feingranularen feldprogrammierbaren Architekturen anzutreffen-
de, starke Einschriankung der Verdrahtungsressourcen fiihren bei konventionellen An-
sdtzen mit Verdrahtung anhand festgelegter Terminallokationen relativ schnell zu Blok-
kaden (Routing Congestions), durch welche leicht sehr grol3e Teillosungen im Rahmen
des Backtrackings verworfen werden miissen. Beim Entwurf eines generischen Layout-
verfahrens, das fiir die verschiedensten Architekturen einzusetzen ist, sollte hingegen
eine gewisse ,,Robustheit‘ der Verfahren hinsichtlich der Implementierbarkeit, insbe-
sondere auch der Verdrahtbarkeit von Schaltkreisen einen Schwerpunkt darstellen.

Unser neuer Ansatz verfolgt somit eine umgekehrte Strategie, wobei im Gegensatz zur
konventionellen Netz-fiir-Netz-Verdrahtung alle, den aktuell betrachteten Schaltkreis-
knoten beriihrenden Netze simultan verdrahtet werden. Wir bezeichnen daher unsere
im folgenden genauer dargestellte generische Layout-Methode als Simultane Pfad Su-
che (Simultaneous Path Search, SPS). Sie basiert auf mehreren, im wesentlichen von-
einander unabhéngigen, jedoch quasi-gleichzeitig ablaufenden, klassischen Kiirzeste-
Wege-Suchen, wobei im Gegensatz zur sonst iiblichen Betrachtungsweise die Rollen
von Knoten und Kanten vertauscht sind; eine Wege-Suche verlduft demnach von Kante
zu Kante eines periodischen Graphen, wahrend die Menge der freien Routing-Tasks in
den Knoten die Adjazenzrelation bestimmen [84].

Temporire Routen

Ein Problem, welches sich bei einer gleichzeitigen Implementierung aller adjazenten
Netze eines Knotenkandidaten ergibt, ist die mogliche Unbestimmtheit der Lokationen
von Terminalen. Dies tritt genau dann auf, wenn es sich bei einem Terminal um einen
primédren Eingang oder priméren Ausgang des Schaltkreises handelt oder das Netzter-
minal gerade ein Pin eines noch nicht implementierten, benachbarten Schaltkreiskno-
tens ist.

Wir fithren deshalb den Begriff der tempordren Route ein, die eine Netzimplementie-
rung darstellt, auf die das Zielmakro zwar konfiguriert wird, welche jedoch zu einem
spdteren Zeitpunkt wieder entfernt (dekonfiguriert) werden kann. Eine temporére Rou-
te verlduft stets zwischen einem Terminal eines implementierten Schaltkreisknotens
und der Peripherie des Makros, wobei wir als Peripherie die Menge aller Nullkanten des
dem Makro zugrundeliegenden periodischen Graphen bezeichnen.

Definition 3.11 (Temporire Route)
Ein K-Pfad W wird als temporidirer K-Pfad oder auch tempordre Route beziig-
lich eines Makros M bezeichnet, falls eine der beiden folgenden Bedingun-
gen gilt:
(1)  Q“™(W)e Mund Z®(W) = vy
(2)  Z“™(W)e M und
(QCELL(W) = Unil oder 3VV’ temporérer K-Pfad QCELL(W) = ZCELL(W,))
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Die Strategie der Bildung temporérer Routen wendet sich gleich drei Problematiken zu:
zum ersten wird damit eine Reservierung von Verdrahtungsressourcen fiir spdtere, je-
doch in jedem Falle? folgende Netzimplementierungen getroffen, zum zweiten wird, im
selben Sinne, auch ,Raum” fiir einen noch zu plazierenden Nachbarknoten geschaffen
und zum dritten wird durch eine temporire Route die Verfiigbarkeit des Netzes auch
aullerhalb des Makros garantiert. Indem aufgrund der Periodizitdtseigenschaft des Ar-
chitekturmodells die Dilatation eines Makros in alle Dimensionen angepal3t werden
kann, ergibt sich folgender zwar giinstiger, jedoch zugegebenermal3en eher theoreti-
scher Zusammenhang:

Satz 3.4 (Unblockierbarkeit von Implementierungen)

In jeder verniinftigen Architektur?®, die keiner Beschrinkung der Dilatation
unterliegt, existiert unter jeder beliebigen Implementierungsreihenfolge der
Knoten eines Schaltkreises stets eine giiltige Implementierung des Schalt-
kreises.

Beweis: Aufgrund der unbeschriankten Dilatation ist zu jedem Schaltkreis-
knoten jederzeit eine giiltige Implementierung zu finden. Da in einer ver-
niinftigen Architektur ferner zu jedem beliebigen Paar von Pins ein K-Pfad
existiert, der die beiden Pins verbindet und jedes durch eine temporire Rou-
te implementiertes Netz vermoge eines Terminals an der Peripherie verfiig-
bar ist, kann die Dilatation der Architektur so erh6ht werden, daB stets freie
Routingressourcen zur Verfiigung stehen, um Terminale der Peripherie mit
den Terminalen eines plazierten Schaltkreisknotens zu verbinden. O

Zur genauen Unterscheidung, welche Teilimplementierungen eines Netzes als tempo-
rdare Routen zu konstruieren sind, fithren wir die folgende Klassifikation von Netzen
beziiglich Partitionen ein (vgl. Abbildung 3.13):

Int—-Netz IntExt—-Netze Ext—Netze

Abbildung 3.13: Netz-Klassifikation

%spitestens im Zuge der Endverdrahtung der Makros
3vgl. Definition 2.23 in Abschnitt 2.3.4
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Definition 3.12 (Int-, IntExt- und Ext-Netze)

Sei x eine Partitionierung eines LUT-Schaltkreises C = (V, E). Sei P* eine
Partition fiir i € {1,...,n,} und e € E ein Netz mit p(e) N PX # (. Wir
bezeichnen ein Netz e als:

Int-Netz, falls gilt: ~ p(e) C PX
IntExt-Netz, falls gilt: +#
Ext-Netz, falls gilt: +#

Die Generierung eines Makros M wird dann unter der Aufrechterhaltung der folgenden
Invarianten tiber K-Pfade und K-Bdume durchgefiihrt:

1. Der K-Baum eines IntExt- oder eines Ext-Netzes in M enthilt einen temporédren
K-Pfad (gegebenenfalls mit ebenfalls temporédren Subpfaden).

2. Der in M verlaufende K-Pfad eines Ext-Netzes ist temporar.

3. Der von oder zur Peripherie von M verlaufende K-Pfad eines IntExt-Netzes ist
temporar.

Der Status der zu einem Schaltkreisknoten adjazenten Netze wird entsprechend obiger
Klassifikation also bei jedem Implementierungsversuch aktualisiert, die berechneten
Routen gegebenenfalls als tempordr markiert.

Generierung von Suchen

Wir betrachten im folgenden ein Makro M der Dilatation x mit zugrundeliegender Ar-
chitektur A%, deren Knotenmenge V* und Kantenmenge E* sei. Der zu implementie-
rende Schaltkreis sei C = (V¢, E¢).

Zu einem K-Baum 7" bezeichne Epan(T") C E* die Menge der Kanten e, deren Quellkno-
ten Q“*'*(e) in 7' liegt, wobei in diesem Quellknoten ein konfigurierbarer Verzweigungs-
Briickentask von 7" nach e existiert.

Sei Fysg C E* die Menge der Kanten, welche in der auf A* bereits konfigurierten Im-
plementierung irgendeines Netzes vorkommen:

EUSE = {6 c E” | ElNGEC e c pNET(N)}

Sei B ein im Makro M zu implementierender Schaltkreisknoten und N die Menge der
zu B adjazenten Netze:
N =EczU ECE

Die Menge N setzt sich also zusammen aus den in B einlaufenden Netzen und dem
von B ausgehenden Netz. Zu jedem einlaufenden Netz generieren wir eine Vorwarts-
suche, zum ausgehenden Netz eine Riickwértssuche. Der Initialisierungsschritt ist in
Algorithmus 3.8 dargestellt. Er liefert eine Menge S von Kiirzeste-Wege-Suchen mit je-
weils initialisierter Suchfront zuriick.
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Algorithmus 3.8 (SPS: Generierung von Suchen)

Dekonfiguriere auf M die tempordren Routen aller Netze aus N.

forall B’ € pred(B) do
{
Sei N = drv™'(B).
if N implementiert in M then
F = Epan(p™ (N)) \ Eusg;
else
if (B’ implementiert in M) then
F={ee E"\ (N"UEysg) | Q"(e) = ory, };
else
F={ee N"\ Eysg | Z(e) # vnit};
ifF#0
{

Generiere Vorwartssuche S mit Front F;
S=8SU{S}h
}
}

ifkein B’ € succ(B) implementiert in M then

F={ee N®\ Eysg | Q(e) # vnit};
else

{
Sei N = drv!(B).
forall B’ € succ(B) mit B’ implementiert in M do
F={e€E wncpy \ Buse | 2™(e) € Ity };

}

if I # () then

{
Generiere Riickwartssuche S mit Suchfront F.
S=8SU{S}h

}

Besitzt ein Netz aus N bereits eine nicht-temporiare Implementierung, also einen K-
Baum 7', so wird die Front der fiir dieses Netz zu erzeugenden Suche mit allen unge-
nutzten Kanten aus Fran(7') initialisiert. Existiert hingegen noch keine Netzimplemen-
tierung, sondern lediglich die Implementierung eines Vorgédnger- oder Nachfolgerkno-
tens von B, so wird die Suchfront mit den entsprechenden Terminalen dieser Imple-
mentierung initialisiert. Ist ein Vorgdngerknoten von B nicht implementiert bzw. kei-
ner der Nachfolgerknoten, so werden die Fronten der entsprechenden Suchen mit allen
ungenutzen einlaufenden bzw. auslaufenden Nullkanten initialisiert.

Vor der Initialisierung der Suchen werden die temporédren Routen aller zu B adjazen-
ten Netze entfernt. Im Falle von IntExt-Netzen bleiben also (nicht-temporére) Routen
auf dem Architektursegment konfiguriert. Die damit verfolgte Strategie orientiert sich
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an der Steinerbaum-Heuristik von Wu, Widmayer und Wong, auch bekannt als WWW-
Algorithmus [85], welche auf Kruskal’s Verfahren fiir minimale aufspannende Bdume
basiert. Im Unterschied zum WWW-Algorithmus findet hier die sukzessive Expansion
einer bisher gefundenen Teill6sung jedoch nicht notwendigerweise in unmittelbarer
Folge statt, sondern kann, entsprechend der Implementierungsreihenfolge der Schalt-
kreisknoten, mit Routingversuchen anderer Netze abwechseln.

Im Gegensatz hierzu konnten natiirlich auch alle Routen eines zu verdrahtenden Net-
zes, also nicht nur die temporédren Routen, dekonfiguriert werden. Der Vorteil hier-
von widren hohere Freiheitsgrade in der Plazierung des Knotenkandidaten B, ande-
rerseits wiirde jedoch auch das Verdrahten schwieriger, da mehr Engpésse (Routing
Congestions) entstehen konnen. Im schlimmsten Fall konnte dabei die Anzahl der Re-
Iterationen (Backtracks) nicht mehr ausreichen, wodurch Schaltkreisknoten trotz der
Existenz einer Implementierung abgelehnt wiirden. Ferner stiege zumindest auch der
bisherige Verdrahtungsaufwand bis um den Faktor der Knotenzahl des Schaltkreises
an. Aus diesen Griinden, verbunden mit empirisch gewonnenen Beobachtungen, be-
schriankt sich unser Verfahren auf die Dekonfiguration lediglich der tempordren Rou-
ten.

Implementierbarkeit von Schaltkreisknoten

Wie wird nun die beste Implementierung fiir den Knoten B in Makro M ermittelt?
Wihrend SPS werden die Netze der einzelnen Pfadsuchen an jeder konfigurierbaren
Zelle, welche die Suchen erreichen, als ,verfiigbar“ registriert. Sind nun alle Netze der
Simultansuchen an einer Zelle verfiigbar, so ist zu ermitteln, ob die erreichten Pins der
Zelle eine Teilmenge der Eingangsmenge eines Tasks sind, der B implementieren kann.
Die Frage lautet also: existiert ein ein Task 7', vermége dem B implementierbar ist und
eine injektive Abbildung \ aus der Menge der von B bendétigten Netze in die Menge der
zu T gehorenden Eingédnge?

Eingénge

Abbildung 3.14: Beispiel eines TN-Matchings

Diese Fragestellung entspricht jedoch einem Maximum Matching Problem auf einem
bipartiten Graph. Wir bezeichnen daher eine Losung (T, ) als Task/Netz-Matching (TN-
Matching) fiir die konfigurierbare Zelle. Zur Losung eines TN-Matching-Problems exi-
stieren effiziente Algorithmen, beispielsweise tiber Netzwerkflulmethoden. Fiir unse-
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ren generischen Layouter wurde ein entsprechendes Verfahren iiber augmentierende
Pfade mit Laufzeit O(rp - sp) adaptiert [58], wobei rp die Anzahl der Tasks ist, die den
Schaltkreisknoten B zu implementieren vermogen und sz die Summe der Anzahl jener
Eingédnge der konfigurierbaren Zelle darstellt, welche von diesen Tasks genutzt werden.

Abbildung 3.14 illustriert das TN-Matching-Problem nochmals anhand eines Beispiels.
Die drei Netze Ny, N, und N3 sind jeweils an mehreren verschiedenen Eingangspins
I, ..., I5 einer konfigurierbaren Zelle verfiigbar. Jeder der beiden Tasks 7} und T, der
Zelle bezieht seine Eingangssignale aus einer dreielementigen Teilmenge der Pins. Im
Beispiel der Abbildung existiert kein TN-Matching fiir Task 77, da das Netz N3 an kei-
nem der Eingangspins des Tasks verfiigbar ist. Es existiert jedoch ein TN-Matching fiir
T, vermoge A(N1) = Iy, A\(N2) = I und A\(N3) = Is.

Kostenfunktion

Die wichtigsten Zielsetzungen des vorgestellten Makrogenerierungsverfahrens stellen
die Implementierbarkeit des vorgegebenen Schaltkreises, sowie die Minimierung des
aus der Implementierung resultierenden Verdrahtungsdelays dar. Wahrend das erste
der beiden Ziele durch das Konzept der tempordren Routen angegangen wird, zielen
die Kostenfunktionen von Partitionierungs- und Layoutverfahren auf die zweite Anfor-
derung.

Wie bereits erwdhnt, geht der Partitionierungsalgorithmus im wesentlichen vom an-
hand der Struktur des Schaltkreises bestimmten, schlupfbasierten, RDC-Mal$ aus, wel-
ches die Kritizitdt eines Netzes unter der Vorstellung bewertet, daf Intracluster-Netze
grundsatzlich hinsichtlich des Delays besser zu implementieren sind, als Intercluster-
Netze. Das Layoutverfahren greift nun ebenfalls dieses strukturelle MaR auf und inte-
griert es in eine Kostenfunktion zusammen mit konkreten Delaywerten, wie sie mit der
Beschreibung der konfigurierbaren Zellen spezifiziert wurden.

Die Pfadsuchen zur Implementierung der zu einem Knotenkandidaten adjazenten Net-
ze werden quasi-simultan durchgefiihrt, doch der definitive Verlauf der hierbei berech-
neten Routen steht erst nach Terminierung der Suchen fest. Somit kénnen auch von
mehreren Routen gemeinsam genutzte Verdrahtungsressourcen erst nach Terminie-
rung der Suchen detektiert werden. Wir bezeichnen dabei sowohl mehrfach genutzte
Kanten als Konfliktkanten, als auch — allgemeiner — Kanten, deren R-Tasks im gemein-
samen Quellknoten nicht kompatibel sind. Durch einen erneuten Start aller Suchen
wird nun versucht, diese Art von Routeniiberschneidungen aufzulosen, wobei auch
nicht konfliktierende Netze neu verdrahtet werden, da diese gegebenenfalls Platz bei
Engpéssen schaffen konnen. Die Nutzung der Konfliktkanten wird nun durch einen
Straf faktorverteuert, der linear von der Anzahl der bislang durchgefiihrten Re-Iteratio-
nen abhéngt. Konfliktierende Pfadsuchen ,verhandeln also praktisch um die Nutzung
von Ressourcen, wobei die Suchen kritischer Netze vermoge ihres hoheren RDC-Wertes
einen groBeren Einflull geltend machen kénnen. Die Strategie eines solchen iterativen
Verdrahtungsalgorithmus wurde fiir FPGAs bereits mit dem sogenannten PathFinder-
Verfahren vorgestellt [55]. Jedoch sind dort, im Gegensatz zum hiesigen Verfahren, die
Lokationen aller Netzterminale bereits vorgegeben; durch unser Konzept der tempora-
ren Routen mit freier Terminalpositionierung auf der Peripherie ergeben sich hinsicht-



3.3 Ein interaktives Konzept 123

lich der Entschdrfung konfliktierender Routen jedoch wesentlich groRere Freiheitsgra-
de, als bei der PathFinder-Methode.

Entsprechend motiviert, soll die in unserem Verfahren angewandte Kostenfunktion nun
konkret angegeben werden. Betrachtet sei eine Pfadsuche des Netzes N, welche unmit-
telbar nacheinander die Kanten v und v erreicht, wobei in der verdrahtenden konfigu-
rierbaren Zelle der R-Task ¢ benutzt wird. Dann ergeben sich die Verdrahtungskosten
zur Kante v auf diesem Pfad wie folgt:

dvzdu+(cu,N+5t)'N+’Yu

Die Kosten des bislang ermittelten Pfades von der Startkante der Suche bis zur Kante
v ergeben sich also durch Akkumulation der Kosten bis zur Kante «, den skalierten Ko-
sten ¢, y zur Verdrahtung des Netzes N iiber die Kante « und den skalierten Kosten des
Routing-Tasks ¢, sowie einem randomisierten Anteil ,,. Die Kantenkosten ¢, y definie-
ren sich genauer durch:

cu,N =pu - (2— RDC(N))

Die Netzkritizitdit RDC(/N) wird hier skaliert mit einem Straffaktor p,, der initial den
Wert Eins besitzt. War die Kante « in einer fritheren Iteration hingegen eine Konflikt-
kante, so bestimmt sich der Faktor durch:

Py =Ty - 1y

Dabei bezeichne r,, die Anzahl der Routen, welche in der letzten konfliktierenden Ite-
ration die Kante v benutzten und n; die Anzahl der bis dorthin durchgefiihrten Re-
Iterationen plus Eins. Die Bestrafung einer Kante wird also im Zuge der Re-Iterationen
langsam erhoht, damit nicht sofort tiberméflig teure Routen genommen werden.

Mittels des Skalierungsfaktors ; konnen die Verdrahtungskosten im Falle des Suchens
nach tempordren Routen reduziert werden, da tempordre Routen spédter ohnehin wie-
der entfernt werden. Der neutrale Wert fiir i betrdgt 1. Im Rahmen empirischer Versu-
che wurden fiir kleinere Werte (optisch) kompaktere Layouts beobachtet.

Der Zufallswert v, erfiillt den Zweck einer Arbitrierung zwischen den einzelnen Suchen
hinsichtlich der Nutzung der Kante «, indem er fiir geringfiigige Abweichungen zwi-
schen den jeweils berechneten Kostenwerten sorgt. Anschaulich interpretiert, sorgt der
Wert ~,, fiir ein geringfiigiges ,Rauschen“ auf den Kantenkosten, so dal3 eine gewisse
»2Loslosung vom algorithmischen Schematismus“ propagiert wird, der in Konfliktfdllen
zur Wahl unterschiedlicher Routen fiihren soll. Wahrend der Wert im Normalfall Null
betrédgt, hat er sich in der Praxis bei konfliktierenden Kanten als Bruchteil der Grundko-
sten ¢, v als effektiv erwiesen.

Simultane Pfad Suche (SPS)

Die Durchfithrung der Simultanen Pfad Suche auf einer generierten Menge S von Su-
chen fiir einen Schaltkreisknoten B ist durch Algorithmus 3.9 dargestellt.
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Algorithmus 3.9 (Simultane Pfad Suche)

(v, T) layout_sps(S, B)

{
dpest = 00;
VsesVecrr 0s(e) = oo; /| Reset der Distanzen
VsesVvevs Ag(v) = false; /1 Reset der Netzverfiigbarkeiten
while Jges S.front # () do
{

e = S.front.pop();

if S Vorwartssuche then
v = ZCEL(¢);

else
v = QCELL(e);
Ag(v) =true; /1 Netz nun an v verfiigbar

if 65(Q™(e)) < dpest und Vsres Ag/(v) then
if TN-Matching (7, \) auf v existiert
mit maxgres g0 (Q™N " (N(S”.netz))) + 6(T) < dpest
und T nicht gesperrt fiir B then

PEINC = (v, T); /1 Beste Plazierung
dpest = maxsycs O QN (A(S"”.netz))) + 3(T);

Sei K, die Menge der in v konfigurierten Tasks.

/1 Priife alle verfiigbaren R-Tasks in v iiber e:
forall R-Tasks T" € 7, mit K, U {T'} konsistent
und Z"N(e) = ir, falls S Vorwértssuche
oder Q"™ (e) = or, falls S Riickwértssuche do

if S Vorwértssuche then
e — QPIN—l (OT)}

else
e — ZPINfl(iT);

ife’ € N* then /1 Keine Nullkanten der Suchfront hinzufiigen
continue;

if 0s(e) + (cs(e) +8(T)) -+ ~v(e) < ds(e’) then

ds(e') = ds(e) + (cs(e) +(T)) - u+(e);
Rs(e') = (e, T);
S.front.append(e’);

}

return pfUNe;

best ’
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In der Initialisierungsphase von Algorithmus 3.9 werden die maximalen Verdrahtungs-
kosten dyes liber alle ermittelten Pfade von bzw. zur Implementierung, die Distanzen-
werte aller Suchen §g, sowie die Markierungen Ag fiir Knoten hinsichtlich dort bereits
verfligbarer Netze zurilickgesetzt. In der while-Schleife werden alle Suchen reihum pro-
pagiert, wobei zwischen Vorwirts- und Riickwirtssuche unterschieden wird. Nachdem
die Verfiigbarkeit des Netzes der aktuell betrachteten Suche S an der erreichten konfi-
gurierbaren Zelle v registriert wurde, wird v auf die Moglichkeit einer Implementierung
von B hin untersucht, jedoch nur dann, wenn alle erforderlichen Netze an v verfiigbar
sind und die Verdrahtungskosten des im Rahmen der aktuellen Suche bisher gefunde-
nen Pfades kleiner als die maximalen Verdrahtungskosten dj . zur bisher gefundenen,
besten Implementierung sind. Falls ein TN-Matching existiert, so dal§ die zugehorige
Implementierung kleinere maximale Verdrahtungskosten besitzt und der entsprechen-
de Task nicht gesperrt ist, so wird die Implementierung p, )% gespeichert. Die Pfad-
propagation erfolgt schlieflich iiber die Durchmusterung aller in v konfigurierbaren
R-Tasks entsprechend der bereits vorgestellten Kostenfunktion. Der SPS-Algorithmus
terminiert, wenn die Fronten aller Suchen leer sind. Abbildung 3.15 skizziert die simul-
tane Propagation der Suchfronten, wobei am Treffpunkt der Fronten, einer konfigurier-
baren Zelle, eine Implementierung des Schaltkreisknotens versucht wird.

Abbildung 3.15: Prinzip der Simultanen Pfad Suche

Die Laufzeit eines Layoutversuches nach Algorithmus 3.9 kann zu einem gegebenen
Schaltkreisknoten und einem gegebenen Architekturgraphen nur sehr ungenau abge-
schitzt werden, da die Menge K, der in einer Zelle v vorkonfigurierten Tasks natur-
gemadl} die Adjazenzen im Architekturgraphen bestimmt. Ferner wurden in der prakti-
schen Implementierung Laufzeitkonstanten durch Abfangen von Spezialfillen, wie bei-
spielsweise die Berticksichtigung durch Konfiguration fritherer Routen bereits verfiigba-
rer Signale an Zellpins, stark gesenkt. Andererseits muf$ angemerkt werden, dal} eine
asymptotische Abschidtzung der Laufzeit im Hinblick auf Parameter, wie die Zahl der
Eingdnge einer konfigurierbaren Zelle oder die Zahl ihrer Tasks insofern wenig Sinn
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macht, als, wie bereits frither erwdhnt, sich diese Problemgrof3en in der Praxis nur in
relativ geringen GréoRenordnungen bewegen.

Das dargestellte Verfahren ist dennoch traktabel, als es sich aufgrund stets nichtnega-
tiver Kosten im Prinzip um nichts anderes, als ein multiples Dijkstra-Verfahren [23] zur
Bestimmung kiirzester Wege handelt, wobei die Suchfronten durch Prioritdts-Warte-
schlangen realisiert sind. Die Laufzeit zur Bestimmung aller konfigurierbaren R-Tasks
einer Zelle ist linear beschrankt durch deren Anzahl, wobei auch hier das average ca-
se Verhalten durch die Behandlung von Spezialféllen in der Praxis verbessert werden
konnte.

Gleichzeitig zur nach dem SPS-Verfahren folgenden Rekonstruktion der tatsachlichen
Routen, erfolgt deren Priifung auf Disjunktheit, also auf Konsistenz der Menge der re-
sultierenden Konfigurationen. Mittels im Zuge des SPS-Verfahrens entsprechend ge-
setzter Kantensignaturen laufen die beiden Vorgidnge jedoch in Linearzeit der Pfadldnge
ab. An dieser Stelle soll auf diese, hinsichtlich des Prinzips recht einfache Technik je-
doch nicht weiter eingegangen werden.

Konfliktierende Routen konnen auftreten, wenn es aufgrund der berechneten Knoten-
oder Netzimplementierungen zu Taskinkonsistenzen in einer konfigurierbaren Zelle
kommt oder, als Spezialfall hiervon, Kanten des Architekturgraphen von mehr als einer
Route angefordert werden. In diesem Falle wird der bereits im Rahmen der Kostenfunk-
tion erwdhnte Straffaktor dieser Kante (bzw. der Nachfolgerkante der konfliktierenden
Zelle) erhoht und eine Re-Iteration des SPS-Verfahrens angestolen. Hierzu werden alle
Suchen re-initialisiert und die Methode aus Algorithmus 3.9 erneut aufgerufen.

(a) (&) (o) (&)
o 3
@elez\i e2 &
7

(4]
‘\

) @® (© @ ©
a) b)

Abbildung 3.16: Beispiele fiir Konflikte ersten und zweiten Grades

Hinsichtlich der Art der auftretenden Routingkonflikte kann man unterschiedliche Gra-
de unterscheiden. Abbildung 3.16 zeigt hierzu beispielhaft zwei Architekturszenarien.
Es seien Routen fiir die drei kritischen Netze A, B und C zu ermitteln, d.h. es sei: RDC(A)
= RDC(B) = RDC(C) = 1. Jede konfigurierbare Zelle konne jedes einlaufende Signal
zu jedem Ausgang routen, wobei fiir jeden R-Task ¢ gelte: 6; = 1. Die Kantenkosten sind
initial gleich Null.
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¢ Konflikt ersten Grades (Abbildung 3.16a)

Im Beispiel der Abbildung berechnet SPS fiir alle drei Netze kiirzeste Routen iiber
die Kante e,. Vor der ersten Re-Iteration wird die Kante ey bestraft und die Netz-
routen weichen auf die Kante e; oder e3 aus. Unter weiteren Konflikten werden
auch diese bestraft, wobei mit jeder Re-Iteration der Straffaktor p, erhoht wird.
Durch den Zufallswert v der Kostenfunktion, welcher fiir jede Kante und fiir jedes
Netz unterschiedlich ausfillt, divergieren jedoch die Kosten der drei Kanten e; bis
es fiir die einzelnen Suchen mit jeder Re-Iteration immer stérker, so daf Routen
tiber die drei Kanten fiir jedes Netz jeweils unterschiedliche Kosten verursachen
und schlieBlich disjunkt gewédhlt werden miissen.

¢ Konflikt zweiten Grades (Abbildung 3.16b)

Besitzen im Beispiel der Abbildung die bislang gefundenen kiirzesten Wege der
Netze B bzw. C zu den Knoten 2 bzw. 3 bereits die Kosten 3, so berechnet SPS
fiir die Netze A und B Pfade iiber die Kante ey, fiir das Netz C einen Pfad iiber
die Kante e,. Durch Bestrafung der Kante e; weicht Netz B in der Re-Iteration auf
einen Pfad iiber Kante ey aus, konfliktiert aber dort mit Netz C. Erst durch eine
Bestrafung der Kante e; wird Netz C' in einer weiteren Re-Iteration tiber Kante e3
gefiihrt, so daf die nun resultierenden Pfade aller drei Netze disjunkt sind.

Daneben konnen natiirlich auch Konstellationen von Konflikten auftreten, die durch
eine Bestrafung von Kanten nicht auflésbar sind. Dies ist insbesondere dann der Fall,
wenn zwei Terminale unterschiedlicher Netze lediglich tiber eine Route erreichbar sind,
welche vom SPS-Verfahren dann aber fiir beide Netze angefordert wird. Aus diesem
Grunde ist die Zahl der Re-Iterationen wegen Verdrahtungskonflikten beschriankt. Bei
Erreichen der Schranke wird die ermittelte Implementierung des Knotenkandidaten B
gesperrt und ein neuer Implementierungsversuch gestartet.

Wihrend sich durch unterschiedliche Suchen ermittelte Routen bei SPS also durchaus
blockieren konnen, wurde mit Satz 2.2 jedoch bereits bewiesen, dal$ sich ein im Rah-
men einer Suche berechneter Pfad hingegen nicht selbst blockieren kann.

Multiterminalnetze

Da es sich bei Netzen eines Schaltkreises formal um Hyperkanten handelt und der SPS-
Algorithmus eine Quelle/Ziel-Pfadsuche fiir jedes Netz durchfiihrt, konnen nach der
Terminierung von SPS im Falle multiterminaler Int-Netze und IntExt-Netze noch zu
verdrahtende Terminale verbleiben. Solche noch zu berechnenden Fanout-Routen kon-
nen nur in exakt drei Féllen auftreten, die in Abbildung 3.17 illustriert sind:

N\ Vorwarts-Route Rickwirts—Route
Sa s Thg @A e |07 T e
Temp. Router, B B N ™ L) N\ ?_
v S Temp. Route
M -0 M e M \
a) Vorwarts-Fanout b) Riickwarts—Fanout c) Externer Fanout Y

Abbildung 3.17: Problem von Fanout-Routen
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a) Netz N wurde in Makro M durch eine Vorwirtssuche ausgehend von der Periphe-
rie zur Implementierung des Schaltkreisblockes B verdrahtet. Es existiert jedoch
noch mindestens ein weiteres Zielterminal von N.

b) Netz N wurde durch eine Riickwidrtssuche ausgehend von einem seiner Zielter-
minale an die Implementierung von B verdrahtet. Es existiert jedoch noch ein
weiteres Zielterminal von N.

¢) Netz N wurde durch eine Vorwirts- oder Riickwértssuche verdrahtet. Jedoch be-
sitzt N noch ein nichtin M plaziertes Zielterminal. Somit ist eine tempordre Route
zu berechnen.

Zur Losung des Problems der Fanout-Routen wurde ein Ansatz zur Expansion konfigu-
rierter Pfade entwickelt, welcher auf der Idee von Prim’s Algorithmus zur Bestimmung
minimaler Spannbdume basiert [62].

In allen dreien der obigen Félle, wird dazu die Suchfront einer Pfadexpansions-Suche
mit allen jenen Kanten des Architekturgraphen initialisiert, fiir die ein R-Task existiert,
der von der bereits berechneten Route des Netzes NV auf diese Kante verzweigt. In den
Féllen a) und b) wird eine Pfadsuche zu den noch nicht verdrahteten Zielterminalen
von N durchgefiihrt, im Fall ¢) wird nach einem kostengiinstigsten Weg zur Peripherie
gesucht. Ein gefundener Weg wird konfiguriert, das Verfahren unter Einbeziehung der
gefundenen Fanout-Route fiir eventuelle weitere unverdrahtete Terminale wiederholt.

Konnte aber eine Fanout-Route mangels freier Verdrahtungsressourcen nicht konstru-
iert werden, so ist die durch SPS ermittelte Implementierung fiir B ungiiltig. In diesem
Falle wird die Implementierung fiir B gesperrt, die in der letzten Iteration ermittelten
Routen werden dekonfiguriert und SPS wird neu gestartet. Die maximale Anzahl von
Re-Iterationen ist durch eine festgelegten Schranke nach oben begrenzt, die als Bruch-
teil der GroBe des Architektursegments empirisch gewdhlt wurde.

Eine Sperrung von Logik- oder Speichertasks hat sich auch im Falle einer Nichtkon-
vergenz von SPS aufgrund nichtdisjunkter Routen als vorteilhaft erwiesen. Damit wird
also die Anzahl der Re-Iterationen in erster Instanz aufgrund konfliktierender Routen
und in zweiter Instanz aufgrund der Sperrung von Ressourcen beschriankt. Erst wenn
die zweite Schranke erreicht wurde, wird der Schaltkreisknoten als ,nicht implemen-
tierbar” betrachtet und abgelehnt.

3.3.4 Layout-Beispiele

Um die Funktionsweise des vorgestellten Makrogenerierungsverfahrens zu illustrieren,
ohne die in Kapitel 5 prdsentierten Ergebnisse vorwegzunehmen, werden in diesem
letzten Unterabschnitt lediglich die Implementierungen einiger Beispiel-Schaltkreise
mittels eines universellen LayoutViewers visualisiert. Als zugrundeliegende Architektur
dient dabei jeweils die bereits in Abschnitt 2.4.1 vorgestellte einfache Maschenstruktur
mit der konfigurierbaren Zelle CSR0202V001 (siehe Abbildung 2.14).

Die Schaltkreise wurden jeweils vollstindig innerhalb eines Architektursegments im-
plementiert, wobei hinsichtlich der Reihenfolge der Implementierung der Schaltkreis-
knoten eine Heuristik angewandt wurde: Fiir jeden Primédrausgang des Schaltkreises
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wurde eine (Riickwirts-)Breitensuche gestartet; die Reihenfolge der Implementierung
bestimmte sich sodann durch die Folge des erstmaligen Besuchs der Schaltkreisknoten.

Die Implementierung eines Schaltkreises wird eingeleitet, indem der erste Schaltkreis-
knoten der berechneten Implementierungsreihenfolge in einem zentralen Modul ei-
nes Architektursegments vorgegebener Dilatation plaziert und mittels temporérer Rou-
ten verdrahtet wird. Dabei gentigt es, eine giiltige Implementierung der Knotenfunkti-
on durch Iterieren iiber alle Logikressourcen lediglich dieses einen Moduls zu suchen,
denn ist in einem unkonfigurierten Modul keine giiltige Implementierung fiir jeden be-
liebigen Knoten des Schaltkreises zu finden, so ist auch der Schaltkreis auf der gegebe-
nen Architektur offensichtlich nicht implementierbar.

Beispiel 1

Die Abbildung 3.18 zeigt das erste Beispiel: ein Schaltkreis mit drei Eingdngen und zwei
Ausgingen, sowie fiinf Look-Up-Tables. Als Implementierungsreihenfolge wurde mit-
tels genannter Heuristik die Knotensequenz (7, 8,11, 12, 13) ermittelt.

% 0

Abbildung 3.18: Schaltkreis b1

Die Folge der Abbildungen 3.19a) bis 3.19e) zeigt die sukzessive Implementierung die-
ses Schaltkreises in einem Architektursegment von 3 x 3 Modulen*, wobei die Skalierung
der Kosten tempordrer Routen den Wert i = 0.1 erhielt.

Die Anzahl der konfiguierbaren Zellen im gewéhlten Architektursegment betrdgt 3 - 3 -
4 = 36. Tatsdchlich genutzt werden vom resultierenden Layout nur 24 konfigurierbare
Zellen. Mit dem in Abschnitt 2.5.2 vorgestellten Kostenmodell ergeben sich damit fiir
die Implementierung Z aus Abbildung 3.19e):

A2 = 36 - Acsrozoavoor = 1350

Az = 24 Acsroz02voor = 900
e _ 00 2

z 1350 3

Dy = 11

“Die Abbildungen 3.19a) bis 3.19d) zeigen aus Platzgriinden hier nur die genuizten Module des Archi-
tektursegments.
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Abbildung 3.19: 3 x 3-Layout des Schaltkreises b1

Der Delaywert D7 wurde hierbei nach dem Zellenmodell ermittelt und ergibt sich aus
dem kombinatorischen Pfad zwischen Eingang i, und Ausgang oy tiber die Knotenfolge
(12,11, 8) des Layouts®. Fiir die Ideal-Architektur zum Schaltkreis aus Abbildung 3.18
berechnen sich die entsprechenden Werte wie folgt:

Ac = 5-Asqur+ 12 Ascmux = 93.5
De = 4 -Dymux+3:- Doyt =8

Wir erhalten fiir diese Implementierung Z somit Kosten- und Delayoverhead-Werte
von:

900
AY = T — 962567
z 93.5
11

Der Anteil der fiir die Implementierung von Schaltkreisknoten genutzten Zellen in der
Bounding Box betragt 13%, jener der fiir Verdrahtung genutzten Zellen 53%.

Beispiel 2

Nach dem Benchmark-Schaltkreis des vorigen Beispiels betrachten wir nun einen Mo-
dell-Schaltkreis, also einen Schaltkreis von manuell gestalteter Struktur. Der in Abbil-
dung 3.20 dargestellte Schaltkreis bigfan32 besitzt vier Eingdnge, 32 Ausgédnge und 34
Look-Up-Tables, wobei zwei Look-Up-Tables den relativ hohen Fanout von 32 aufwei-
sen. Im Zuge der sukzessiven Implementierung der Schaltkreisknoten werden in jedem
Schritt fiir die beiden Fanout-Netze jeweils eine definitive Route berechnet und fiir die
noch nicht implementierten Knoten pro Netz ferner eine temporare Route.

Die unter der Dilatation (18, 2) ermittelte Implementierung von bigfan32 ist in Abbil-
dung 3.21 visualisiert. Sie zeigt eine relativ hohe Ausnutzung der Bounding Box, was
auch durch die nachfolgenden Werte bestatigt wird.

®Man beachte, dal in der Knoten 13 implementierenden Zelle das Netz vom Eingang i, iiber einen
Fanout-Task weiter zu Knoten 12 verdrahtet wird.
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Abbildung 3.20: Modell-Schaltkreis bigfan32

Abbildung 3.21: 18 x 2-Layout des Modell-Schaltkreises bigfan32

AP = 18-2-4- Acsrozozvoor = 5400
Az = 136 Acsrozo2voor = 5100
gwe _ 510017
5400 18
Dr = 74

Die hohe Ausnutzung resultiert in diesem Falle offensichtlich auch aus einem relativ
hohen Nutzungsanteil fiir Logik von 23%. Die Werte der Ideal-Architektur skizzieren
jedoch insbesondere hinsichtlich des Delays die ,Kehrseite der Medaille“:

Ac = 34 Ayt + 100 - Ay cmux = 691
De = 3-Damux +2- Dorur = 5.5

In der Tat zeigt damit das Beispiel 2, wie durch den hohen Fanout zweier Netze auch der
Delay-Overhead der Schaltkreis-Implementierung im Layout stark anwachsen kann,
denn die beiden entsprechenden Netze miissen an alle ihre Zielknoten herangefiihrt
werden, welche aufgrund der ungiinstigen schlauchférmigen Dilatation des Architek-
tursegments jedoch sehr weit auseinander liegen.

5100
AOV — — 1
g oL = 7.3806
74
DY — — 13.4545
z 5.5

Beispiel 3

Die Struktur eines Bindrbaums der Tiefe 5 besitzt der Modell-Schaltkreis bintree32 un-
seres letzten Beispiels in Abbildung 3.22. Der Schaltkreis besitzt 32 Eingidnge, einen Aus-
gang und 31 Look-Up-Tables.

Die in Abbildung 3.23 dargestellte Implementierung von bintree32 auf einem Architek-
tursegment der Dilatation (9, 8) zeigt unter anderem, dal3 — bis auf zwei Ausnahmen —
alle Eingangspins der Peripherie durch Netze belegt sind. Andererseits bleiben relativ
viele konfigurierbare Zellen ungenutzt, da aufgrund der zahlreichen Eingédnge hiufig
nur ,in das Architektursegment hineinfithrende“ Pfade bendétigt werden. Zur Bereitstel-
lung des hierbei benétigten Platzes, lieferte unser Plazierungs- und Verdrahtungsver-
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Abbildung 3.22: Modell-Schaltkreis bintree32

fahren ein Layout mit einer, schematisch betrachtet, fiir Bindrbaume typischen Anord-
nung der Schaltkreisknoten: das Layout dhnelt einem sogenannten H-Baum.
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Abbildung 3.23: 9 x 8-Layout des Modell-Schaltkreises bintree32

Die numerischen Resultate der Implementierung verhalten sich entsprechend obiger
Beobachtungen:

AP = 9-8-4- Acsrozoavoor = 10800
Az 209 - Acsroz02vo01 = 7837.5
7837.5
Ay = — 0.725694
7 10300 0.72569
Dy = 38

Die Ausnutzung der Bounding Box ist mit rund 73% wieder etwas geringer, doch auf-
grund der zahlreichen Routen zur Peripherie besser, als die Anordnung der Schaltkreis-
knoten suggeriert. Der eigentliche ,Effekt“ dieses Beispiels wird jedoch erst beim Be-
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trachten der Werte des Ideal-Schaltkreises bzw. beim Berechnen des Kosten- und Delay-
Overheads sichtbar:

Ac = 31-Ayryr +63- As.cmux = 545.5

D¢ = 6-Dymux+5- Doyt = 13
7837.5

AY = 2200y
z 545.5 3676
38
DY = == —=292308
z 13

Scheinbar resultiert aus der weiten Verzweigung des Schaltkreises bintree32 ein starker
Bedarf an Verdrahtungsressourcen, wodurch der Kosten-Overhead auch vergleichswei-
se hoch ausfillt.

Mit den vorangegangenen drei Layout-Beispielen schliel3en wird dieses Kapitel ab und
behalten uns weitere Versuche mit den vorgestellten Verfahren fiir das Kapitel 5 vor.
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Kapitel 4

Floorplanning und Verdrahtung von
Schaltkreismakros

Zwei weitere, interagierende Verfahren unseres generischen Layoutsystems fiir konfi-
gurierbare Architekturen zur Implementierung von Schaltkreismakros werden im vor-
liegenden Kapitel dieser Arbeit betrachtet.

Nach wiederum einer einfiihrenden Problembetrachtung wird dazu ein neues Verfah-
ren zur sukzessiven Anordnung von Makros vorgestellt, das gekoppelt ist mit einem
Verdrahtungssystem, wobei jeweils eine vollstdndige und delayoptimierte Implemen-
tierung einer gegebenen Menge von Makros auf einer Zielarchitektur angestrebt wird.

4.1 Problembetrachtung

Die beiden, der Implementierung von Makros zugrundeliegenden Problemkreise, be-
stehen nach Gesagtem also in den folgenden Punkten:

1. Ermittlung einer ,giinstigen“ Anordnung aller Makros auf einem Segment geeig-
neter GroRe der Zielarchitektur (Floorplanning).

2. Berechnung giiltiger Implementierungen fiir alle zwischen den angeordneten Ma-
kros verlaufenden Netze.

Da das in unserem Falle vorliegende Anordnungsproblem in gewisser Hinsicht von der
Definition eines allgemeinen Floorplanning-Problemes abweicht, wie wir noch sehen
werden, soll im folgenden Unterabschnitt zunédchst die gewdhlte Begriffsfassung moti-
viert werden.

4.1.1 Einordnung

Hinsichtlich der Anordnung blockformiger Subschaltkreisimplementierungen unter-
scheidet man prinzipiell zwischen Problemen, bei denen Blockgrof3e und -form fixiert
sind, sowie Problemen, bei denen sie variabel sind. Wahrend die Probleme des ersten
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Falles als allgemeine Plazierungs- oder Packungsprobleme bezeichnet werden, spricht
man im zweiten Fall auch von Floorplanning-Problemen.

Floorplanning-Probleme konnen auch als hierarchische Plazierungsprobleme interpre-
tiert werden, indem mit jeder Stufe der Hierarchie — durch die Freiheitsgrade in der
Konstruktion einer Teillosung — kleinere Blocke zu grofleren Blocken variabler Abmes-
sungen kombiniert werden konnen. Formal stellt sich das Problem wie folgt dar [70]:

Definition 4.1 (Floorplanning-Problem)

Sei B = {By,...,B,} eine Menge von Blocken und sei jeweils h; € R die
Breite und v; € R die Hohe von Block B;. Sei N = {Ny,..., N,,} die Men-
ge der Netze, welche die Blocke aus B verbinden. Dann besteht das Floor-
planning-Problem in der Bestimmung einer Menge von Rechtecken R =
{Ri, ..., R,} in der Plazierungsebene so, dal? gilt:

1. Rechteck R; hat mindestens die Breite /; und mindestens die Hohe v;,
das heil3t, Block B; kann in R; plaziert werden.

2. Fiir: # jist R;NR; = (), das heilt, die Rechtecke {iberlappen sich nicht.

Optimierungskriterien sind die Minimierung der Summe der Lingen der
Realisierungen der Netze aus N, sowie die Fliche des R umgebenden klein-
sten Rechteckes.

Der Floorplanning-Fall fiir Makros auf zweidimensionalen feldprogrammierbaren Ar-
chitekturen mit Insel-Struktur, beispielsweise, definiert sich sehr @hnlich — lediglich
die Plazierungsebene stellt hier ein diskretes Gitter von Logikblécken dar, wobei die
Breiten- und Hohenwerte der Makrobl6cke Vielfache von Logikblécken sind (vgl. Ab-
bildung 4.1).

Fiir diese Art von Anordnungsproblemen wurde inzwischen eine Vielzahl von Algorith-
men entwickelt, iiber die in Unterabschnitt 4.1.2 eine kurze Ubersicht gegeben wird.
Durch die Diskretisierung nunmehr zu einem kombinatorischen Optimierungsproblem
geworden, sind auch die Nebenbedingungen des 2D-FPGA-Floorplanning-Problems
dabei effizient abzupriifen.

Im vorliegenden Falle gestaltet sich das Anordnungsproblem jedoch in wesentlichen
Punkten abweichend. Die Freiheitsgrade unseres Architekturmodells lassen innerhalb
eines Moduls auch die Konstruktion inhomogener Subarchitekturen zu, weshalb wir
Floorplanning primér nur auf der Ebene von Modulen betreiben konnen. Somit stellt
unsere ,Plazierungsebene” vielmehr ein mehrdimensionales Gitter dar, wobei sich auf
den Gitterpunkten nicht Logikblocke, sondern Architekturmodule befinden, die ihrer-
seits mehrere konfigurierbare Zellen enthalten konnen. Die Dilatation eines entspre-
chend des vorangegangenen Kapitels generierten Subschaltkreismakros impliziert nun
zwar im Prinzip eine Quaderform des Makros, allerdings miissen nicht notwendiger-
weise alle Zellen und innerhalb diesen wiederum nicht alle Logik- und Verdrahtungsres-
sourcen vollstindig ausgenutzt sein. Aus diesem Grunde sollen im Rahmen des hier
vorliegenden Anordnungsproblemes auch Uberlappungen von Makros betrachtet wer-
den, indem der Kompatibilitdtsbegriff fiir Taskmengen als Kriterium fiir giiltige Uber-
lappungen herangezogen wird. Eine formale Definition des Problems wird in Abschnitt
4.1.3 gegeben.
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Makro
" Logikblock

L, Plazierungsebene

Abbildung 4.1: Beispiel eines allgemeinen 2D-FPGA-Floorplans

4.1.2 Friihere Ansitze

Eine Klassifikation allgemeiner Floorplanning-Verfahren ist beispielsweise in [70] zu
finden. Die Vielfalt bislang entwickelter Methoden reicht von auf Pfadeliminationen
in Bedingungsgraphen basierenden Verfahren iiber Methoden des Integer Program-
mings, Verfahren der Dualisierung bis hin zu genetischen Algorithmen. Hiufig ange-
wandt werden auch hierarchische Methoden, die eine sukzessive Partitionierung der
Blockmenge durchfiihren. Wahrend die genannten Methoden im wesentlichen die Fla-
che des den resultierenden Floorplan umgebenden kleinsten Rechtecks zu minimieren
suchen, sind fiir den Anwendungsbereich des performanzoptimierten Schaltungsent-
wurfs vor allem die sogenannten Timing Driven Floorplanning Verfahren interessant
[90]. Prinzipiell ebenfalls auf den genannten Verfahren basierend, gehen hier zusétzlich
Abschétzungen tiber die zu erwartenden Leitungsverzégerungen in die Kostenfunktion
ein.

Bei feldprogrammierbaren Architekturen treten Floorplanning-Verfahren auf, wenn es
um die Anordnung von Subschaltkreismakros geht. Aus den bislang publizierten Ver-
fahren, welche beinahe ausnahmslos auf der bekannten kommerziellen zweidimensio-
nalen Architektur mit Insel-Struktur arbeiten, sollen im folgenden vier Reprdasentanten
vorgestellt werden.

Ein Floorplanning-Ansatz iiber das aus dem allgemeinen VLSI Design bekannten krifte-
orienterte Plazierungsverfahren (Force-directed placement) wird in [71] prasentiert, wo-
bei in das Krdaftemald neben der Anzahl der Inter-Makro-Netze auch eine schlupfbasier-
te Kritizitdt der Netze eingeht.

Fiir hierarchisch spezifizierte Schaltkreise und Zielarchitekturen versucht das in [47]
vorgestellte Verfahren, durch rekursive Zerlegung und durch Kombination von Blécken
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entlang des kritischen Pfades die Hierarchie des Schaltkreises auf die Hierarchie der
Zielarchitektur abzubilden.

Der Ansatz von [27] beginnt mit einer am Vernetzungsgrad orientierten Kombination
der Schaltkreismakros zu Clustern, verwaltet freie Plazierungsregionen der Zielarchi-
tektur als sogenannte Buckets und ermittelt mittels Tabu Suche eine Abbildung der Clu-
ster auf Buckets.

Auch das bereits in Kapitel 3 vorgestellte FRONTIER-System [74] kann, neben urspriing-
lich einzelnen Logikblocken, auch Schaltkreismakros in seinem Plazierungsschritt be-
riicksichtigen. Es wendet zunéchst Clustering- und Bipartitionierungstechniken auf der
Makro-Netzliste an zur Bildung eines Floorplanbaumes (slicing tree), anschlieend wird
der Baum traversiert und anhand von Abschétzungen tiber die zu erwartende Verdrah-
tungsldnge, sowie der Blockgrof3e ein Floorplan im Bottom-Up-Verfahren konstruiert.
Stellt der nachfolgende Verdrahtungsalgorithmus eine Nichtverdrahtbarkeit fest, wird
der ermittelte Floorplan durch Simulated Annealing perturbiert, wobei auch eine Re-
laxation der Anordnung oder die Aufspaltung von Makros in ihre Logikblocke moglich
ist.

Wie bereits motiviert, liegt aufgrund des retargierbaren Architekturmodells dieser Ar-
beit ein anderer Typus von Floorplanningproblemen zugrunde, weshalb wir im nach-
folgenden Unterabschnitt eine Neufassung des Problemes geben.

4.1.3 Reformulierung

Ziel des im vorangegangenen Kapitel 3 betrachteten Verfahrens zur Generierung von
Schaltkreismakros war die Partitionierung eines sequentiellen LUT-Schaltkreises, so-
wie die Berechnung giiltiger Implementierungen der entsprechenden Subschaltkreise.
Dabei wurden Inter-Makro-Netze in Form tempordrer Routen realisiert. Abbildung 4.2
zeigt die zweidimensionale, schematische Skizze eines generierten Makros.

Pseudoterminale

Termi n;\I i / /

I

Implementierung

Temporare
Routen

Bounding Box

Abbildung 4.2: Skizzierung eines generierten Makros
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Die eigentliche Makroimplementierung stellt hierbei einen konfigurierten Bereich in-
nerhalb eines Segments der Zielarchitektur dar, welches auch die Bounding Box des
Makros markiert. Das Segment besteht wiederum aus einem oder mehreren Modulen
des Architekturgraphen. Wéahrend die eigentlichen Netzterminale des Makros an be-
liebiger Stelle innerhalb der Bounding Box liegen kénnen, wurde im Zuge der Makro-
generierung die Verfiigbarkeit der Netze aullerhalb durch temporire Routen zur Peri-
pherie des Makros garantiert. Da die Inter-Makro-Netze jedoch anhand der ermittelten
Anordnung der Makros zu verdrahten sind, werden die tempordren Routen vor dem
Floorplanning wieder dekonfiguriert.

Definition 4.2 (Terminal/Pseudoterminal)

Sei B ein K-Baum von tempordren Routen eines Netzes N auf einem Archi-
tektursegment A”. Dann heift e}™ = (e, N) das Pseudoterminal des Net-
zes N, wobei e die eindeutige, zur Peripherie von A” gehorende Kante von
B darstellt. Die Menge E¥™ der Terminale des Netzes N sei dann gegeben
durch:

plerm _ {(e,N) le € (Q(B)UZ(B)) \ {&Tem }

Fiir ein Terminal oder Pseudoterminal ¢ gebe ferner o(t) € {Q,Z} dessen
Orientierung beziiglich des Netzes N an.

Fiir das weitere Vorgehen fassen wir ein Makro eines sequentiellen LUT-Schaltkreises
formal wie folgt auf:

Definition 4.3 (Makro/Reduziertes Makro)

Sei C = (V, E) ein sequentieller LUT-(Sub-)Schaltkreis, .4 die Beschreibung
einer 7-dimensionalen Architektur und 7 = (K, p™'~¢, p"*") eine Implemen-
tierung von C auf A” fiir eine Dilatation + € N’. Dann bezeichnet M =
(A® Z,T) ein Makro von C beziiglich der Architektur A, wobei T die Menge
der Pseudoterminale aller K-Biaume aus K darstellt. Ist Z die aus Z erhalte-
ne Implementierung, wenn alle tempordren Routen entfernt werden, dann
bezeichnet M = (A*,Z,T) ein reduziertes Makro, wobei T' die Menge der
Terminale aller jener Netze ist, deren temporidre Routen entfernt wurden.

Die Abbildung 4.3 skizziert das zum Makro aus Abbildung 4.2 geh6rende reduzierte Ma-
kro. Fiir den Rest dieses Kapitels gehen wir beim Begriff des Schaltkreismakros stets von
seiner reduzierten Implementierung aus.

Zuniéchst setzen wir den aus Abschnitt 2.3.5 bereits bekannten Begriff der Kompatibi-
litdit von Implementierungen auf konfigurierbaren Zellen fiir Module eines Architektur-
graphen fort:

Definition 4.4 (Modulkompatible Implementierungen)

Sei I eine Menge von Schaltkreis-Implementierungen auf einem Modul der
durch A = (P,V,E, ¢,Q, Z,r,7) beschriebenen Architektur. Dann bezeich-
nen wir die Menge I als modulkompatibel beziiglich A, wenn fiir alle kon-
figurierbaren Zellen v € V gilt: die Einschrdnkungen aller Implementierun-
gen aus [ auf v sind kompatibel.
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I mplementierung

Abbildung 4.3: Reduziertes Makro

Bei einem Floorplan wird nun hinsichtlich der Uberlappung von Makros gerade diese
Modul-Kompatibilitdt gefordert. Auffallend hierbei ist, dal diese Eigenschaft aufgrund
der Isomorphie der Module bereits anhand der Architekturbeschreibung feststellbar ist.
Dies wird im spéter vorgestellten Floorplanning-Verfahren auch Bertiicksichtigung fin-
den.

Definition 4.5 (Einschriankung einer Implementierung auf Module)

Sei M = (A*,Z,T) ein Makro auf einer r-dimensionalen Architektur 4. Fiir
ein z € N" sei Z|, die Einschrankung der Implementierung 7 auf das Modul
an Position z der Architektur A”. Falls jedoch z ¢ span(z), sei Z|, die leere
Implementierung.

Als Gegenstand der folgenden Betrachtungen definieren wir damit einen Floorplan fiir
LUT-Schaltkreis-Makros wie folgt:

Definition 4.6 (Floorplan fiir LUT-Schaltkreis-Makros)

Sei M = {Mjy,..., M} eine Menge von Makros M; = (A%, Z;,T;) auf einer
r-dimensionalen Architektur mit Beschreibung .A. Dann ist ein Floorplan
F der Makros aus M auf der durch A beschriebenen Architektur gegeben
durch 7 = (M, ¢, y), wobei ¢ : M — N eine totale Abbildung und y € N"
die Dilatation des Floorplans ist, so daf3 gilt:

L. Vieq1,... k) ¥(Mi) + span(z;) C span(y)
2. Veespan(y) Ujeqr,.. xy Zil:—w(ar;) modulkompatibel beziiglich A

-----

Ein Floorplan beschreibt also lediglich eine kompatible Anordnung von Makros. Zur
Implementierung des aus den Makros zusammengesetzten Schaltkreises sind jedoch
auch Implementierungen der Inter-Makro-Netze zu berticksichtigen, welche anhand
einer gegebenen Anordnung erst zu bestimmen sind.
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Definition 4.7 (Makro-Verdrahtungsproblem)

Sei M = {M;,..., M;} eine Menge von Makros M; = (A% ,Z;,T;) auf ei-
ner Architektur mit Beschreibung A. Sei NV = {Ny, ..., N,,} die Menge der
Inter-Makro-Netze. Zu einem gegebenen Floorplan F = (M, ), y) besteht
dann das Makro-Verdrahtungsproblem in der Bestimmung einer Implemen-
tierung Z jedes Netzes N € N auf AY, so dals fiir alle z € span(y) gilt:

U Ziloepuy;) Y U Zn|. ist modulkompatibel beziiglich .4
j€{L ...k} NeN

Wir bezeichnen die Gesamtheit aller zum Floorplan F und der Losung seines Makro-
Verdrahtungsproblems gehorenden Implementierungen auf .A4Y durch Zx. Das Floor-
planning-Problem fiir LUT-Schaltkreis-Makros kann nun wie folgt formuliert werden:

Definition 4.8 (Floorplanning-Problem fiir LUT-Schaltkreis-Makros)

Sei M eine Menge von Makros. Dann besteht das Floorplanning-Problem
fiir M in der Bestimmung eines Floorplans F, sowie der Losung des zu-
gehorigen Makro-Verdrahtungsproblems, so dal§ das Delay Dz, der resul-
tierenden Implementierung Z» minimiert wird.

Das Konzept der im Rahmen der vorliegenden Arbeit entwickelten Verfahren zur Im-
plementierung von Makros wird nun im folgenden Abschnitt vorgestellt, wihrend in
Abschnitt 4.3 genauer auf die Methode des Floorplannings und in Abschnitt 4.4 auf den
Loser der Makro-Verdrahtungsprobleme eingegangen wird.

4.2 Implementierung von Makros

4.2.1 Rahmenalgorithmus

Algorithmus 4.1 gibt einen Uberblick iiber das im Rahmen der vorliegenden Arbeit ent-
wickelte Verfahren zur Bestimmung einer giiltigen Implementierung einer Menge von
Makros. Die Methode implement_macros erhélt dabei eine Menge {M;, ..., My} von
Schaltkreismakros und liefert eine Referenz I auf eine giiltige Implementierung zurtick,
falls das Ergebnis des Aufrufes den Wert true besitzt.

Algorithmus 4.1 (Rahmenalgorithmus)

bool implement macros(/, M, ..., My)
{
Berechne Sortierung = der Menge { M, ..., M};
I= Mﬂ'(l);
fori =2,3,...,kdo /1 Implementiere alle Makros
{

forall Terminalnetze N von M ;) do
Dekonfiguriere temporére Route von N auf /, falls existent;

I.expand area(M ;),5);



142 Floorplanning und Verdrahtung von Schaltkreismakros

P = PropertyContainmentSearch (I ,Mw(i));
if P = () then
return false;
Berechne Sortierung 7’ der Menge P = {py,...,p.};
i=15
routed = false;
while not routedund j < r do

{
M = create_placement(, My ;),px(;));
Sei R die Menge der Routingprobleme auf M;
if R = () then /1 Kein Verdrahtungsproblem zu lésen
routed = true;
else /1 Lose Verdrahtungsprobleme
{
routed = MacroRouter (M, R);
if not routed then /1 Zweiter Versuch
{
M .create_hull();
routed = MacroRouter (M, R);
¥
}
J=Ji+1
}

if not routed then
return false;
else
I = M;

}

return true;

Zuniéchst wird, einer Heuristik folgend, welche in Abschnitt 4.2.3 vorgestellt wird, eine
Reihenfolge bestimmt, in der die Makros M, . .., M} sukzessive implementiert werden.
Die Implementierung des Makros M ;) selbst bildet die erste Teillosung I. Mittels des
auf der Basis mehrdimensionaler Mustererkennung entwickelten Verfahrens der Pro-
perty Containment Search (PCS), das in Abschnitt 4.3 erldutert wird, werden danach
alle, hinsichtlich Konfigurierbarkeit giiltigen Plazierungen eines aktuell betrachteten
Makros M, ;) bestimmt. Die jeweils erhaltene Menge P potentieller Plazierungen wird
mittels der in Abschnitt 4.2.2 vorgestellten Heuristik bewertet, wobei in der aus abstei-
gender Bewertung resultierenden Reihenfolge eine Verdrahtung des entsprechenden
Makros versucht wird.

Zur Verdrahtung werden alle aus der gewéhlten Plazierung p, ;) des Makros M, ;y sich
ergebenden Verdrahtungsprobleme, also die Menge R der zu verdrahtenden Netze, so-
wie deren Terminale beziiglich der soeben konstruierten Anordnung M ermittelt. Der
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Fall R = 0 tritt hierbei genau dann auf, wenn das Makro so plaziert wurde, da@ al-
le zu verbindenden Terminale bereits aufeinander liegen. Ansonsten wird der in Ab-
schnitt 4.4 beschriebene Makroverdrahter aufgerufen. Scheitert dieser, wird ein weite-
rer Versuch nach einer VergroRerung des Architektursegmentes gestartet. Auf die bei-
den entsprechenden Methoden create_hull und expand_area in Algorithmus 4.1 wird
jedoch spdter, in Abschnitt 4.3.2 genauer eingegangen.

Konnte das Makro M, ;) fiir keine Plazierung p,(; vollstaindig verdrahtet werden, so
bricht das Verfahren sofort ab. Ansonsten wird die bis dahin berechnete giiltige Im-
plementierung der Makros M) bis M, als neue Teillosung I des Gesamtproblems
interpretiert.

4.2.2 Heuristik zur Bewertung von Plazierungen

Gegenstand der Bewertung stellt eine Teillosung I des Floorplanning-Problems und ein
zu plazierendes Makro M; im Vorfeld der Verdrahtung der zwischen diesen verlaufen-
den Netze dar. Das PCS-Verfahren liefert in Algorithmus 4.1 eine Liste P legaler Plazie-
rungspositionen fiir das Makro M; auf der Teillésung /. Da die Verdrahtung der Netze
einen zeitintensiven Faktor darstellt, scheint es ziemlich ungiinstig, zu jeder Plazierung
p € P eine giiltige Implementierung zu berechnen und sie zu bewerten. Somit liegt es
nahe, bestimmte Plazierungen aus der Liste P bevorzugt auszuwahlen.

Im Hinblick auf den nachfolgenden Verdrahtungsschritt wire eine Plazierung eines Ma-
kros als giinstig zu erachten, welche die Lange des ldngsten zu erwartenden Pfades aller
zu verdrahtender Netze zwischen Vorplazierung / und Makro M; minimiert. Eine exak-
te Bestimmung der Netzldngen ist jedoch andererseits ohne die Bestimmung konkreter
Netzrouten und damit auch die Wahl einer Plazierung fiir M/; nicht moéglich.

Eine Moglichkeit zur Abschédtzung des Abstandes von Netzterminalen stellt die maxi-
male Manhattan-Distanz zwischen den Modulen, in denen sich Terminale eines Net-
zes befinden, dar. Andererseits kann jedoch die tatsdchliche Lage der Terminale in den
Modulen, je nach Konstruktion des statischen Graphen, in sehr unterschiedlichen Di-
stanzen resultieren; der Fehler der Abschétzung steigt also mit der Lange der Wege im
statischen Graphen.

Eine exaktere Abschétzungliefert hingegen die Verdrahtungsdistanz eines Netzes in Ge-
stalt einer unteren Schranke fiir die minimale Anzahl zu erwartender Routing-Tasks.
Mit dem Maximum dieser Werte iiber alle zu verdrahtenden Netze erhidlt man somit
eine untere Schranke fiir den Verdrahtungsaufwand der Netze, welche nach dem Zel-
lendelaymodell sogar das minimale resultierende Delay der Verdrahtung eines Makros
zu charakterisieren vermag.

Die Bestimmung einer minimalen Anzahl zu erwartender R-Tasks einer Netzroute ent-
spricht jedoch gerade der minimalen Anzahl durchlaufener Kanten im Architekturgra-
phen und dieses Problem ist fiir zusammenhédngende periodische Graphen bekannt
unter der Bezeichnung minimales m-Pfad-Problem (vgl. Definition 1.22 in Abschnitt
1.3.2). Wir geben hier nun die adaptierte Definition fiir den Anwendungsfall konfigu-
rierbarer Architekturen an:
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Definition 4.9 (Minimales m-Pfad-Problem)

Sei A” eine Architektur zur Beschreibung A = (C,V, E, p,Q, Z,r,7) und = €
N". Sind (u, y), (v, z) € V* zwei konfigurierbare Zellen der Architektur und ¢ :
E* — R eine Kostenfunktion, dann ist mit m = z — y € Z" das minimale m-
Pfad-Problem zwischen den Knoten « und v gegeben durch die Bestimmung
eines Pfades p = (wo, €0, w1, €1, ..., €51, ws—1) in A* mit wy = (u,y) und
ws—1 = (v,2), 50 daB Y%~ ¢(e;) minimal.

In Anlehnung an Definition 1.22 ld(3t sich das minimale m-Pfad-Problem auch lediglich
anhand des der Architektur zugrundeliegenden statischen Graphen G = (V. E, 7) ma-
thematisch formulieren, ndmlich durch das folgende Integer Programmfiirn = #V, k =

#E:

Az =bmitx > 0, 4.1)
so daB ¢!’z minimal (4.2)
{e; € E* | x; > 0} spannt einen zusammenhéngenden Subgraphen auf  (4.3)

wobei ¢ € R” und

ail tee a1k
+1, fallsej € Ef \ E,
A = /IG\: @ni 00 ek ) omita =4 -1 fallse'eE:\E;
\7) |rle)r - 7(exh N ’ Jom T
0, sonst
T(er)r oo T(ek)r
und
by
b: +1, fallsv; =u
b = n mit b; = -1, falls Vi =0
mi
) 0, sonst
my

Man beachte, dal die obersten n Zeilen der Matrix A gerade der Inzidenzmatrix /; des
statischen Graphen entsprechen, wobei fiir Schlingen e; = (v;,v;) der Matrixeintrag
a;; = 0 gesetzt wird. Der Wert einer Komponente z; des Losungsvektors entspricht der
Zahl des Auftretens der zugehorigen Kante e; in einem m-Pfad. Mittels der Eintrage +1
bzw. —1 der Komponenten b; des Vektors b wird sichergestellt, dal der Startknoten «
einmal mehr verlassen, als besucht wird und der Zielknoten v einmal mehr besucht, als
verlassen wird. Die unteren r Zeilen der Matrix A enthalten die Bilder der Transitions-
abbildung des statischen Graphen und stellen als Nebenbedingung zusammen mit den
unteren r Eintrdgen des Vektors b sicher, daf zwischen Start- und Zielmodul die Gitter-
distanz m = z — y liegt. Mit dem geforderten Zusammenhang des durch die Kanten
e; mit x; > 0 aufgespannten Subgraphen folgt, daR das obige Integer Programm einen
minimalen m-Pfad auf einer Architektur ausreichender Dilatation liefert [32].
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Da wir jedoch nicht an der Berechnung eines konkreten minimalen m-Pfades interes-
siert sind, sondern lediglich nach einer unteren Schranke fiir die Anzahl der auf einem
solchen Pfad durchlaufenen Kanten suchen, kann auf die Nebenbedingung 4.3 des In-
teger Programms liber die Menge zusammenhidngender Kanten verzichtet werden. Aus
demselben Grund kénnen wir ferner von einer Architektur mit einer zur Bildung eines
solchen minimalen m-Pfades ausreichenden Dilatation ausgehen. Definieren wir nun
die Kostenfunktion c als Einsvektor ¢ = (1), so erhalten wir die gesuchte Schranke
u(u, v, m) aus einer Optimallésung xz°Pt € ZF, x°Pt > 0 des Integer Programms gerade

durch:
k

u(u,v,m) = Z 2P

i=1

Im allgemeinen kann dieses Integer Programm durch einen Branch & Bound-Ansatz
iiber seine lineare Relaxation gelost werden, wobei es auch Spezialfille gibt, in denen
Branch & Bound bereits nach der ersten Stufe terminiert. Ein solcher Fall liegt gemal
des Satzes von Hoffmann/Kruskal (Satz 1.1) genau dann vor, wenn die Matrix A voll-
standig unimodular ist, es sich hinsichtlich des Optimierungsproblemes also um ein
einfaches Integer Programm handelt.

Bei der Relaxation handelt sich genauer um ein beschréanktes lineares Optimierungs-
problem (BLOP), wobei die untere Schranke der Losung durch den Nullvektor, die obere
Schranke durch einen Vektor mit der Dilatation des periodischen Graphen als Kompo-
nenten gegeben ist. Die Losung der Relaxation wird mittels eines revidierten Simplex-
verfahrens berechnet, bei welchem sich in praktischen Versuchen eine recht schnelle
Konvergenz beobachten liel3.

Im Falle einer nicht-ganzzahligen Losung der linearen Relaxation erhdlt man anderer-
seits eine untere Schranke zur Abschitzung der Distanz von Terminalen auch durch
Abrunden der Komponenten des minimalen Losungsvektors. Der hierbei jedoch ent-
stehende, maximale Fehler der linearen Relaxation des Integer Programms ist beziiglich
jeder Vektorkomponente echt kleiner als Eins. Entsprechend der Kostenfunktion muf$
also der maximale Gesamtfehler echt kleiner als #E sein, das heildt er ist durch die An-
zahl der Kanten des statischen Graphen beschrankt.

Lemma 4.1 beschreibt nun ein erstes, einfaches Charakteristikum eines Spezialfalles,
fiir den das vorliegende Integer Programm einfach ist.

Lemma 4.1

Existiert zu jeder Dimension i € {1,...,r} hochstens eine Kante e¢; € E mit
7(e;); € {—1,+1} und gilt fiir alle tibrigen Kanten e; die Bedingung 7(e;); =
0, so ist die Matrix A des obigen Integer Programms vollstandig unimodular.

Beweis: Allgemein bekannt ist, dal die Inzidenzmatrix I jedes gerichteten
Graphen G = (V, E) vollstindig unimodular ist [50]. Man zeigt dies leicht
durch Induktion tiber die Anzahl der Spalten einer beliebigen quadratischen
Submatrix. Wir betrachten deshalb nur den Fall quadratischer Submatrizen
mit Zeilen aus der unteren Matrix 7" der Matrix A.

Sei U eine beliebige (n x n)-Submatrix von A mit k£ < n Zeilen aus der Matrix
T der Transitionsabbildung 7. Induktion {iber &:
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Sei k = 1. Es enthalte die i.-te Zeile von U lediglich Eintrdge aus 7. Nach
Voraussetzung handelt es sich hierbei um hochstens ein Nichtnullelement
ui; € {—1,+1} mitj € {1,...,n}. Nach dem Laplace’schen Entwicklungssatz
gilt dann aber fiir die Determinante von U:

det(U) — Zu (= 1)1 - det(Us)
s=1

= ;- (=) - det(Uy)

wobei U;; die um die i-te Zeile und die j-te Spalte reduzierte (n—1) x (n—1)-
Submatrix von U darstellt. Da U;; aber Submatrix einer Inzidenzmatrix ist,
muld det(U;;) € {0,—1,+1} sein.

Im Induktionsschritt folgt die Beweisfiihrung demselben Prinzip: auch bei
Hinzunahme weiterer Zeilen aus 7', entwickelt sich die Determinante zu
Werten aus {0, —1, +1}, da die hinzugenommenen Zeilen jeweils hochstens
ein Nichtnullelement besitzen und die um eine Zeile und Spalte verringer-
te Submatrix nach Induktionsvoraussetzung stets eine Determinante aus
{0, —1, +1} besitzt. O

Einige Kriterien an den statischen Graphen einer Architektur, welche notwendige Vor-
aussetzungen fiir eine Unimodularitidt der dem Integer Programm zugrundeliegenden
Matrix A darstellen, gibt auch das nachfolgende Lemma an:

Lemma 4.2

Sind alle Komponenten der Bilder der Transitionsabbildung r aus der Menge
{0, —1,+41}, so darf zur Gewdhrung der Unimodularitdt der Matrix A keines
der nachfolgenden Kriterien verletzt sein:

1. Zwei aus demselben Knoten auslaufende Kanten bzw. zwei in densel-
ben Knoten einlaufende Kanten des statischen Graphen diirfen sich
nicht innerhalb einer Dimension entgegengesetzt fortbewegen.

2. Eine in einen Knoten einlaufende und eine aus demselben Knoten aus-
laufende Kante diirfen sich nicht beziiglich einer Dimension in gleicher
Richtung fortbewegen.

3. Es diirfen keine Kanten existieren, die sich in einer Dimension gleich-
gesetzt und in einer anderen Dimension entgegengesetzt fortbewegen.

Beweis: Wir betrachten die Determinanten der sich in jedem der Félle erge-
benden 2 x 2-Submatrizen. Sei dazu u; € {—1,+1} und us € {0, -1, +1}.

1. Interpretation der ersten Zeile aus I, der zweiten Zeile aus 7™

det <Zl u; ) = —ujuy —ujug = —2ugug € {0, —1,41} <= up =0
2 U2

2. Interpretation der ersten Zeile aus I, der zweiten Zeile aus 7*:

det (Zl _uul> = ujug + ujuz = 2ugug € {0,—1,+1} <= ua =0
2 2
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3. Hier sind zwei Fille zu unterscheiden, bei denen sich jeweils die Sub-
matrizen aus den Beweisen zu 1. und 2 ergeben, jedoch mit der Inter-
pretation beider Matrixzeilen aus 7.

0

Insofern die definitionsgeméifle Priifung einer Matrix auf vollstindige Unimodularitit,
selbst in verallgemeinerter Charakterisierung [42], aufgrund der Betrachtung aller qua-
dratischen Submatrizen als intraktabel gelten muf3, scheint auch im vorliegenden Fall
ein effizient nachpriifbares hinreichendes Kriterium fiir statische Graphen und ihre
Transitionsvektoren nicht ermittelbar. Insbesondere fithrten Versuche konstruktiver Be-
weise mittels Seymour’s Zerlegungstheorem [69] auf der Bipartition der Zeilen der Ma-
trix A ins Leere, da Inzidenz- und Transitionsmatrix offenbar zu stark hinsichtlich der
Unimodularitidtseigenschaft zusammenhéngen.

Interessanterweise liefert die bereits in Abbildung 2.15 des Abschnitts 2.4.1 dargestellte
Maschenarchitektur ein Beispiel, unter welchem die vollstindige Unimodularitdt der
Matrix A gegeben ist.

4.2.3 Heuristik zur Bestimmung einer Implementierungsabfolge

Einer Heuristik zur Berechnung einer méglichst , glinstigen“ Implementierungsreihen-
folge der gegebenen Schaltkreismakros legen wir die folgenden Kriterien zugrunde:

1. Um eine Distanzenbewertung, wie sie im vorigen Unterabschnitt vorgestellt wur-
de, zwischen den in einer Reihenfolge I bereits implementierten Makros und ei-
nem zu implementierenden Makro m tiberhaupt zu erméglichen, mulf minde-
stens ein Makro in [ existieren, das zu m adjazent ist. Wir bezeichnen nur dann
die Implementierungsfolge I’ = (I, m) als legal.

2. Makros von hoher Dilatation sollten méglichst frith implementiert werden, so dal3
die durch sie zwangsldufig entstehende Fragmentierung des Architekturraumes
noch durch kleinere, spater implementierte Makros ausgenutzt werden kann.

3. Zur Minimierung der durchschnittlichen Anzahl wiahrend der sukzessiven Imple-
mentierung vorhandener tempordrer Routen, sollten Makros mit starker Vernet-
zung unmittelbar nacheinander plaziert werden.

Sei G = (M, N) ein ungerichteter Graph, wobei die Knotenmenge M die Menge der
Schaltkreismakros reprasentiert und die Kantenmenge N definiert ist durch:

e={mi,me} € N <= Makrom; und ms haben gemeinsame Netze

Offensichtlich bildet dann jede Traverse durch G eine legale Implementierungsfolge,
womit dem ersten der obigen Kriterien gentigt ist.

Seiferner v(e) fiir ein e = {m;, ma} € N die Anzahl der gemeinsamen Netze der Makros
m1 und my und o(m) das Volumen der bounding box eines Makros m. Ist I eine Folge
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bereits implementierter Makros, so definieren wir fiir ein Makro m € M \ [ und fiir ein
a € [0, 1] die Kostenfunktion

am =2 Y wo- Y | - o

1%
max e={m,m'}eN e={m,m'}eN
m'el m'¢l

Diese Kostenfunktion berticksichtigt also die Optimierungskriterien 2 und 3, wobei mit-
tels des Faktors a zwischen den Kriterien skaliert werden kann. Die Werte o und v gehen
dabei normiert auf ihr jeweiliges Maximum ein, damit sie sich hinsichtlich ihrer jewei-
ligen Gré8enordnung nicht beeinflussen.

Die Heuristik zur Bestimmung einer Implementierungsfolge beginnt nun mit einem
Makro m;, fiir welches die Initialkosten

) = =% S e - aolm)

1% g
'max ceN max
my€p(e)

minimal sind und wir setzen: I; = (mq). Die Initialimplementierung enthélt somit ein
»2moglichst* grolles Makro m; mit,,moglichst“ wenigen externen Netzen, also méglichst
wenigen tempordren Routen.

Im weiteren Verlauf des Verfahrens werden zu einer gegebenen Implementierungsfol-
ge I, fiir j = 2,3,...,#M fiir alle, zu Makros aus I; adjazenten Makros m die Kosten
cr (m) berechnet. Ist m’ ein Makro maximaler Kosten, so setze I;;1 = (I;, m'). Das An-
ordnungsverfahren terminiert also, sobald G vollstindig traversiert ist.

In jedem Schritt werden nur Makros betrachtet, die adjazent zur aktuellen Implemen-
tierungsfolge sind. Zur Berechnung der Kostenfunktion werden jedoch alle vom ent-
sprechenden Knoten ausgehenden Kanten des Graphen betrachtet. Das Verfahren be-
notigt exakt #M Schritte, somit ist die Laufzeit der Heuristik von der Gr68enordnung
O(F#M? - 4N).

4.3 Ein Floorplanning-Konzept fiir Makros

Das im Rahmen der vorliegenden Arbeit entwickelte Floorplanning-Verfahren basiert
auf einem Algorithmus zur Erkennung von Mustern in einem mehrdimensionalen Zei-
chenfeld. Um die Adaption dieses Algorithmus fiir den Einsatz beim Floorplanning kon-
figurierbarer Architekturen spéter besser erldutern zu kénnen, wird im nachfolgenden
Unterabschnitt zunéchst eine kurze Einfiihrung in das urspriingliche Verfahren gege-
ben.

4.3.1 Multidimensionale Mustererkennung

Das Problem mehrdimensionaler Mustererkennung stellt sich formal wie folgt dar:
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Definition 4.10 (Multidimensionale Mustererkennung)

Sei X eine Zeichenmenge, d € N, t € N? und p € N? mit p € span(t). Seien
T € X' und P € ¥ zwei d-dimensionale Zeichenfelder. Dann besteht das
Problem der Erkennung des Musters P im Text T in der Bestimmung aller
Vektoren z € span(t — p), so dald gilt:

Voespan(p) Faq = Ti+q

Baker [9, 38] gibt dazu einen rekursiven Algorithmus an, der das Problem {iiber die
Dimension hinweg bis zum eindimensionalen Fall zerlegt und dort dann direkt l6st.
Wir verwenden am Rekursionsende den bekannten Mustererkennungsalgorithmus von
Knuth, Morris und Pratt [41], der lineare Zeitkomplexitdt in der Liange des zu durchsu-
chenden Zeichenfeldes besitzt (Algorithmus 4.2).

Algorithmus 4.2 (Knuth-Morris-Pratt-Algorithmus)

IndexList calc_contpos(P) IndexList KMP(T', P)
{ {
IndexList F; IndexList L;
Fy=0; IndexList F' = calc_contpos(P);
k=0; k=0;
fori=1,2,...,m—1do fori=0,1,...,n—1do
while k£ > 0 und P; # P; do while k£ > 0 und P, # T; do
k=Fi_1; k=Fy_1;
if P, = P; then if P, = T; then
k=k+1; k=k+1;
Fi=k if k = m then
} {
return F; L.append(i — m + 1);
} k=Fy_q;
}
}
}

Algorithmus 4.3 zeigt nun die Zerlegung des Gesamtproblems entlang seiner Dimensi-
on auf.

Algorithmus 4.3 (Mehrdimensionale Mustererkennung)

CharFunc calc_charfunc(P,d)
{

M = {P, € ¥Pi-1 | r € span(po, - - . ,Pi—2)}; /1 Betrachte 1D-Zeichenketten
Sortiere Menge M: M’ = (Pr(g), - - -, Pr(n—1)) Mitn = #M;

CharFunc y = (0)®0:Pa-2);
k=1,

Xr(0) = K;
fori=1,...,n—1do

{
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if Pr(;) # Pr(i—1) then /| Folgende Zeichenkette unterschiedlich?
k=k+1; /1 Neue Signatur
Xr(i) = K; /1 Signatur zuweisen
return x;
}
L,BAKER(T,P,d)
{
if d = 1 then /1 1D-Fall: Lose direkt mittels KMP
return KMP(T,P);
x = calc_charfunc(P,d); /1 Berechne charakteristische Funktion
L= @;
forj=0,1,...,t4_1 —pg_1—2do /1 Betrachte 1D-Subkette ab Pos. j inT
{
I‘ — (O)(to ..... td,,g);
forall r € span(ty,...,tq—2) do /1 Alle 1D-Ketten inT
forall s € span(po, . ..,pa—2) do /1 Alle 1D-Ketten in P
if (T(TJ)V . vT(r,j+pd,1+1)) =P, then
/1 Subkette in Muster enthalten
I = xs; /1 Signaturzuweisung
break;
}
Ly_1 =BAKER(T,x,d — 1); /] Rekursion
while Ly_; # 0 do /1 Liste der Matchpositionen zusammensetzen
{
q=Lg—1.pop();
Lg.append((q,5));
}
}
return Lg;
}

In der Methode calc_charfunc werden alle, beziiglich der Dimension d eindimensio-
nalen Subketten des Musters durchnumeriert, wobei die ermittelte charakteristische
Funktion x : ¥Pi-1 — Ny gleiche Subketten auf den gleichen Wert abbildet. Die Bildung
von x erfolgt hier durch lexikographische Sortierung aller Subketten und anschlieRende
Durchmusterung in der Zeit O(n - logn).

Nach der Berechnung von x werden alle, beziiglich der Dimension d eindimensionalen
Subketten der Ldange p,_1 — 1 des Feldes T durchmustert. Falls die Subkette an Position
r € N%~! mit einer beziiglich der Dimension d eindimensionalen Subkette des Musters
P an Position s € N?~! {ibereinstimmt, so wird in einem d — 1-dimensionalen Feld " an
Position r der Wert von x; geschrieben. Die Rekursion erfolgt mit I" als Textfeld und y
als Musterfeld unter der Dimension d — 1.
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Nach Riickkehr aus der Rekursion kann der d-dimensionale Losungsindex wie im Al-
gorithmus 4.3 dargestellt, zusammengesetzt werden. Die Laufzeit des Verfahrens be-
stimmt sich in jeder der insgesamt d Rekursionsstufen im wesentlichen aus der Durch-
musterung des Zeichenfeldes 7" nach in P enthaltenen 1D-Subketten. Besitzt jede 1D-
Zeichenkette in 7" die Lange n und jede 1D-Zeichenkette in P die Lange m, so ergibt
sich die Laufzeit des Verfahrens zu

d-n-n*1.md1.m
= d-n% m?
< d-nt. n?
= d-n*

und damit von der GréRenordnung O(d - n>?). Abbildung 4.4 visualisiert das Verfah-
ren nochmals anhand eines einfachen 3D-Beispiels. Dabei wird das 2 x 2-Muster P[]
im Textfeld T[] nach der Riickkehr aus der zweistufigen Rekursion bei Position (2, 2, 2)
gefunden.

4.3.2 Floorplanning durch Mustererkennung

Die Integration eines Floorplanning-Verfahrens fiir konfigurierbare Architekturen in
einem Verfahren zur multidimensionalen Mustererkennung, 148t sich in zwei Schrit-
ten charakterisieren [80, 81]. Der Ubergang zwischen den beiden, auf den ersten Blick
scheinbar unverwandten Problemkreisen, vollzieht sich primér sowohl in Gegenstand
als auch Kriterium des urspriinglichen Verfahrens. Zunéchst ist von Zeichenketten auf
Eigenschaften (properties) konfigurierbarer Architekturen und Makro-Implementierun-
gen zu abstrahieren. Zum zweiten stehen beim Floorplanning im Gegensatz zur Mu-
stererkennung keine Muster/Text-Vergleiche im Mittelpunkt, sondern vielmehr Aspek-
te der Implementierbarkeit, die sich durch Relationen zwischen Eigenschaften formal
ausdriicken lassen.

Abstraktion auf Eigenschaften

Der Begriff einer Relation der Implementierbarkeit definiert sich dabei zwischen den
Eigenschaften der Ressourcen, also den Logik- und Verdrahtungsmaoglichkeiten einer
konfigurierbaren Architektur (resource properties), und den Eigenschaften der Makro-
Implementierungen (requirement properties).

Mit der Definition der Modulkompatibilitit von Implementierungen (Definition 4.4)
haben wir jedoch bereits eine entsprechende Relation eingefiihrt, wobei die Konsistenz
der zu den Implementierungen gehdrenden Taskmengen jeder konfigurierbaren Zelle
die atomare Bedingung der Relation darstellt. Ferner ist zu tiberpriifen, dal$ jede Kante
des Architekturgraphen durch maximal ein Netz genutzt wird. Fiir alle Intern- und Ex-
ternkanten des Architekturgraphen wird dies zwar implizit durch die Konsistenz ihrer
zugehorigen Routing-Tasks garantiert, einen Ausnahmefall bilden jedoch die Nullkan-
ten. Denn wihrend bei Intern- und Externkanten entsprechend der gegebenen Anord-
nung der Makros stets die korrespondierenden Kanten der Module beim Floorplanning
aufeinandertreffen, sind es im Falle von Nullkanten vielmehr die dualen Kanten (vgl.
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N

L5s={(22,2)}

Abbildung 4.4: Beispiel zu Algorithmus 4.3
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Definition 1.21), welche auf illegale Belegung zu tiberpriifen sind. Abbildung 4.5 illu-
striert beide Félle in einem eindimensionalen Beispiel.

Abbildung 4.5: Beispiel zur Modulkompatibilitét

Die drei Makros M;, M, und Mj3 seien beziiglich der in der Abbildung dargestellten
Anordnung auf Kompatibilitdt zu tiberpriifen. Neben den jeweils korrespondierenden
Knoten der Makros sind zwischen M; und M> auch drei korrespondierende Kanten zu
iiberpriifen (Fall a der Abbildung). Die Makros M; und M3 hingegen tiberlappen sich
lediglich in einer ihrer Nullkanten, welche beziiglich ihrer zugehérigen Module duale
Kanten zueinander darstellen (Fall b der Abbildung).

Entsprechend des bereits vorgestellen Rahmenalgorithmus 4.1 werden die Schaltkreis-
Makros sukzessive auf einem gegebenen Architektursegment angeordnet. Ein einzel-
nes Makro kann dabei auch als einelementiger Floorplan interpretiert werden; fiir je-
des Makro liegt also bereits eine legale Anordnung vor. Ist nun hingegen ein Floorplan
einer Menge modulkompatibler Implementierungen auf einer Architektur gegeben, so
ist ein weiteres Makro an jeder Position der Architektur implementierbar, fiir die dessen
Anforderungs-Eigenschaften in den noch verbliebenen Ressourcen-Eigenschaften der
Architektur ,enthalten“ sind. Wir sprechen deshalb im folgenden nicht mehr von einer
Pattern-Matching-, sondern vielmehr von einer Property-Containment-Suche (PCS).

Property Containment Search

Die Property-Containment-Suche basiert nun zwar auf dem mit Algorithmus 4.3 vor-
gestellten rekursiven Verfahren, allerdings braucht die Containment-Relation der Res-
sourcen- und Anforderungs-Eigenschaften nur in der ersten Rekursionsstufe tatsidch-
lich tiberpriift zu werden. Fiir die verbleibenden Stufen transformiert sich das Problem
auf ein einfaches Bitstring-Containment-Problem:

Definition 4.11 (Bitstring Containment)

Sind S = (s1,...,8,) und R = (r1,...,my) mit m < n zwei Zeichenketten
tiber der Menge {0, 1}, so hei8t R in S enthalten (in Zeichen: R C S), genau
dann, wennein k € {1,...,n — m} existiert, so dal gilt:

Vieft,.om}y Ti=1 = sppi=1

Sei F = (M, v, y) ein Floorplan auf einer d-dimensionalen Architektur .4 und M ¢ M
ein F hinzuzufiigendes Makro. Die Adaption des Verfahrens von Baker besteht nun in
den folgenden vier Punkten:
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1. Sei p die Anzahl der beziiglich der d-ten Dimension unterschiedlichen eindimen-
sionalen Ketten von Anforderungs-Eigenschaften des Makros M. Dann ist das
Bild der zu berechnenden charakteristischen Funktion y von M ein Bitstring der
Linge p, so daB x(z) fiir ein 2 € Z9~! jenen Bitstring liefert, der an p — 1 Positio-
nen Null ist, jedoch genau an der i-ten Position Eins ist, wenn an Position = des
Makros M die i-te Eigenschaftskette vorliegt. Man beachte, dal p in jedem Falle
durch das Volumen der Implementierung von M nach oben beschrénkt ist.

2. Das im Zuge der Rekursion quasi die Bedeutung des , Textfeldes“ erhaltende (d —
1)-dimensionale Feld I" wird, statt urspriinglich durch Nullen, nun durch Null-
Bitstrings der Lange p initialisiert.

3. Anstelle der Identitédtsvergleiche der Sub-Zeichenketten 7, ;) und Ps wird eine
Priifung der Containment-Relation zwischen Anforderungs- und Ressourcenei-
genschaften in Rekursionstiefe ¢ € {0,...,d — 1} wie folgt durchgefiihrt:

e g=20:

Die Kette Ps von Anforderungs-Eigenschaften ist in der Kette T, ;) gleicher
Lange von Ressourcen-Eigenschaften enthalten genau dann, wenn die Ver-
einigung der entsprechenden Subimplementierungen des hinzuzufiigenden
Makros M und des Floorplans F eine modulkompatible Implementierung
liefert.

e g>0:

Die Kette Ps von Bitstrings ist in der Kette T}, ;) gleicher Lange von Bitstrings
enthalten genau dann, wenn gilt: P, C T -

4. Wurde die Containment-Relation positiv getestet, so wird I'(r) nicht das Bild x(s)
zugewiesen, sondern es wird stattdessen auf den Bitstrings komponentenweise
das logische Oder iiber der booleschen Interpretation der Werte Null und Eins
gebildet:

L(r):=T(r) v x(s)

Die Laufzeit der Property-Containment-Suche verdndert sich im Hinblick auf die ur-
spriingliche Pattern-Matching-Version im wesentlichen nur in der Berechnung der Con-
tainment-bzw. Matching-Relationen. Wahrend beim Matching-Verfahren zwei Zeichen
in konstanter Zeit miteinander verglichen werden, handelt es sich bei der Containment-
Bedingung genauer um den Schnitt zweier Konfig-Sets, ndmlich der Anforderungs- und
der Ressourceneigenschaften. Die Komplexitdt eines Schnittes von Konfig-Sets wurde
andererseits bereits in Abschnitt 2.4.3 betrachtet und hdngt nur von der Spezifikation
der konfigurierbaren Zellen, also nicht von der Dilatation der Floorplan-Instanz, ab.
Deshalb kénnen wir die Containment-Relation als ebenfalls in konstanter Zeit bere-
chenbar interpretieren.

Anpassung der Dilatation

Der Plazierungsraum eines Floorplans wird initial durch die Dilatation der Implemen-
tierung des ersten angeordneten Makros determiniert. Das sukzessive Hinzufiigen von



4.3 Ein Floorplanning-Konzept fiir Makros 155

Makros zum Floorplan erfordert in der Regel jedoch auch eine Erweiterung des Pla-
zierungsraumes, wenn eine vollstdndig liberlappende Implementierung aufgrund der
noch zur Verfiigung stehenden Ressourcen nicht mehr méglich ist. Andererseits steigt
mit zunehmender Dilatation des Plazierungsraumes auch der Berechnungsaufwand
des Floorplanning-Verfahrens, weshalb lediglich eine sukzessive Expansion sinnvoll er-
scheint.

In Rahmenalgorithmus 4.1 wird die Dilatation des Plazierungsraumes eines Floorplans
zu zwei Zeitpunkten verdndert. Zum einen mittels der Methode expand_area() vor dem
Starten der Property-Containment-Suche jedes hinzuzufiigenden Makros, zum ande-
ren mittels der Methode create_hull() vor dem Beginn eines zweiten Verdrahtungsver-
suches des Makros.

Der ersten Expansion liegt die bereits genannte Motivation der Bereitstellung freier Res-
sourcen zugrunde. Die Erweiterung des aktuellen Plazierungsraumes wird hier durch
einen Parameter 6 ¢ [0;1] bestimmt, welcher ein MaR fiir die Uberlappung gefun-
dener Losungen der Property-Containment-Suche mit dem bisherigen Floorplan dar-
stellt. Abbildung 4.6 skizziert die Expansion des Plazierungsraumes einer Floorplan-
Implementierung der Makros My, ..., My(_1)-

Abbildung 4.6: Expansion der Plazierungsebene

Sei v € N die Dilatation der bounding box des Floorplans. Die Expansion erfolgt nun
iiber alle d Dimensionen der Architektur, jeweils sowohl an der oberen als auch an der
unteren Dilatationsgrenze der Floorplan-Implementierung, wobei sich die Vergrole-
rung d,ps des Plazierungsraumes aus der Skalierung der Dilatation des zu plazierenden
Makros M ;y mit dem Faktor § ergibt: Anschaulich betrachtet, wird eine ,Hiille* freier
Ressourcen um den bisherigen Floorplan gelegt. Offensichtlich garantiert eine Skalie-
rung von § = 1 stets die Existenz einer legalen Plazierung des Makros M ;).

Konnte eine legale Plazierung fiir ein Makro ermittelt werden, so besteht noch im-
mer das Problem der Nichtverdrahtbarkeit seiner Terminale. In empirischen Versuchen
wurde hier bei verschiedenen Architekturen beobachtet, wie insbesondere eine Ver-
drahtung von der Peripherie zugewandten Terminalen gelegentlich aufgrund dort man-
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gelnder Verdrahtungsressourcen scheitert. Eine Expansion der bounding box des ermit-
telten giiltigen Floorplans vor einem zweiten Verdrahtungsversuch verfolgt nun die Me-
thode create_hull(). Die Expansion wird dimensionsweise, unter der Beriicksichtigung
bereits vorhandener freier Module jeweils an der oberen sowie an der unteren Dilatati-
onsgrenze des Architekturgraphen durchgefiihrt, wobei die Schrittweite der Expansion
sq in der Dimension d sich durch die Anzahl u der zuletzt nicht-verdrahtbaren Netze
und die Anzahl e¢; der Externkanten des Moduls beziiglich Dimension d bestimmt als:

-2

Erst nach einem Fehlschlagen des zweiten Verdrahtungsversuches fahrt das Floorplan-
ning-Verfahren mit einer anderen Plazierung fort.

4.4 Verdrahtung von Makros

Das zur Verdrahtung von Schaltkreismakros angewandte Verfahren orientiert sich hin-
sichtlich der Implementierung von Multiterminalnetzen an der bereits in Abschnitt
3.3.3 motivierten Strategie. Demnach werden in Analogie zur Steinerbaum-Heuristik
von Wu, Widmayer und Wong [85] auch hier Multiterminalnetze durch sukzessive Er-
weiterung einer bisher gefundenen Teillosung auf der Basis eines minimalen Spann-
baumes implementiert, doch alternieren im Gegensatz zur WWW-Heuristik die Netze
beziiglich ihrer schrittweisen Expansion entsprechend der Anordnungsreihenfolge der
Schaltkreismakros.

Das sogleich genauer vorgestellte Verdrahtungsverfahren verfolgt ebenfalls das Kon-
zept tempordrer Routen. Es l6st Verdrahtungskonflikte (Routing Congestions) auf durch
Re-Iterationen nach einer partiellen Manipulation der Kostenfunktion unter Abwigung
einer alternativen Anordnung der Schaltkreismakros.

4.4.1 Struktur des Verdrahters

Die Implementierung eines Multiterminalnetzes stellt einen K-Baum dar, der sich wie-
derum aus eine Menge von Routen zusammensetzt, welche sukzessive berechnet wer-
den. Die Menge der Terminale eines Netzes kann dabei hinsichtlich eines aktuellen
Floorplans partitioniert werden:

Definition 4.12 (Implementierte/Nicht-implementierte Terminale)

Sei M die Menge der zu einem gegebenen Schaltkreis C = (V, E) generierten
Makros. Sei N € E ein Netz und F = (M',4,y) ein Floorplan mit M’ C
M. Dann bezeichnet T'r x jene Menge von Terminalen aller Makros aus M/,
die zu N gehoren (Menge der implementierten Terminale). Ferner bezeichne
Tr n die Menge von Terminalen aller Makros aus M \ M’, die zu N gehéren
(Menge der nicht-implementierten Terminale).

In einem gegebenen Floorplan F ist nun ein Netz N genau dann zu implementieren,
wenn Tr ny # (. Ferner ist auch exakt eine Route zur Peripherie des Floorplans ge-
nau dann zu berechnen (tempordre Route), wenn Tr y # () oder wenn N Netz eines
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primédren Eingangs oder Ausgangs des Schaltkreises ist. Aus Griinden erhdhter Frei-
heitsgrade beim Verdrahten sukzessiv dem Floorplan hinzugefiigter Makros, werden
also auch Netze primérer Eingdnge und Ausgédnge des Schaltkreises durch temporare
Routen realisiert.

In der Folge aller im aktuellen Floorplan zu berechnenden Routen eines Netzes wird die
Ermittlung temporérer Routen als letztes vorgenommen, um insbesondere floorplanin-
ternen Netzen hinsichtlich freier Ressourcen den Vorrang zu geben, da temporére Rou-
ten spdter ohnehin wieder entfernt werden. Weitere Aspekte fiir die hier angewandte
Methodik der Berechnung von Routen eines Netzes stellen schlielich noch die Fra-
gen dar, ob das Netz bereits eine Teilimplementierung besitzt und ob das Quellterminal
des Netzes bereits implementiert ist. Auf den genannten Fallunterscheidungen basiert
nun die Grobstruktur des im folgenden vorgestellten Makroverdrahters, welche in Ab-

bildung 4.7 illustriert ist.
RPSolver

Peripherie-Route

Quéllterminal

nicht implement, Quellterminal

implement.

IntExt_Search
Netz

Netz nicht _Netz .
implement. nicht impl, implement.

ExtFWD-Router M S-Expander

Abbildung 4.7: Struktureller Aufbau des Makroverdrahters

In der untersten Hierarchiestufe der Abbildung sind die eigentlichen, routenberech-
nenden Verfahrenskomponenten dargestellt. Da es sich hierbei jedoch im wesentlichen
um Adaptierungen prioritatsgesteuerter Standardverfahren zur Bestimmung kiirzester
Wege in gerichteten Graphen unter nicht-negativer Kostenfunktion handelt, soll im fol-
genden auf deren explizite Ausbreitung verzichtet und stattdessen lediglich auf deren
Einordnung in das Gesamtkonzept des Verdrahters eingegangen werden.

Normale Routen

Sei wieder N ein in einem Floorplan F zu verdrahtendes Netz. Der Loser fiir Verdrah-
tungsprobleme (RPSolver) hat zunéchst zu unterscheiden, ob eine Peripherie-Route zu
berechnen ist. Ist dies nicht der Fall, handelt es sich bei der zu berechnenden Route um
eine ,normale“ Route, das heilst sowohl Quell- als auch Zielterminal sind implemen-
tiert und eine floorplaninterne Suche wird durchgefiihrt. Falls N bereits eine Teilim-
plementierung besitzt, wird diese durch eine Suche ab der Menge ihrer Fanoutpunkte
expandiert (Multiple-Source-Router). Falls hingegen noch keine Implementierung von
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N existiert, wird die erste Route fiir N durch eine Kiirzeste-Wege-Suche in Vorwarts-
richtung ab dem implementierten Quellterminal bestimmt (Single-Source-Router).

Peripherie-Routen

Bei der Verdrahtung von Peripherie-Routen (ExtRouter) ist zundchst zu unterscheiden,
ob eine Route von oder zu der Peripherie des Floorplans zu bestimmen ist (ExtInt- oder
IntExt-Search). Ist das Quellterminal von N implementiert, so wird eine Vorwartssu-
che bis zur Peripherie durchgefiihrt: im Falle einer existierenden Teilimplementierung
ab der Menge ihrer Fanoutpunkte (Multiple-Source-Expander), im Falle eines nicht-
implementierten Netzes ab dessen implementierten Quellterminal (ExtFWD-Router).

Eine Route von der Peripherie zu einem Zielterminal von N wird durch eine Riick-
wartssuche ab dem Terminal berechnet, falls keine Teilimplementierung des Netzes
bislang existiert (ExtBWD-Router). Bei einer existierenden Netzimplementierung hin-
gegen, welche im iibrigen dann bereits eine periphere Route enthilt, braucht nur ex-
pandiert zu werden, indem man eine Vorwéartssuche ab ihren Fanoutpunkten bis zu
den jeweiligen Zielterminalen durchfiihrt (Multiple-Source-Router).

4.4.2 Verfahren

Zu einem gegebenen Floorplan definieren wir das Verdrahtungsproblem eines Netzes
wie folgt:

Definition 4.13 (Verdrahtungsproblem eines Netzes)

Sei F ein Floorplan und N ein Netz. Dann heillt Pr y = (¢, Z,&) das Ver-
drahtungsproblem von N auf F, wenn gilt: ¢ ist das Quellterminal von N,
falls ¢ € T'r n und undefiniert, sonst. Z = T'r y \ {¢} ist die Menge der Ziel-
terminale von N. Ferner ist ¢ € B mit ¢ = 1 genau dann, wenn ¢ undefiniert
oder Z = () oder N Netz eines primdren Eingangs oder Ausganges des zu-
grundeliegenden Schaltkreises ist.

Falls #Z > 1bezeichnen wir Pr y als Multiterminalproblem. Die Losung eines Verdrah-
tungsproblems stellt einen K-Baum auf dem Floorplan dar, welcher genau dann eine
tempordre Route enthdlt, wenn ¢ = 1. Algorithmus 4.4 zeigt die eingebettete Haupt-
schleife des Verdrahtungsverfahrens. Die Verdrahtungprobleme werden hier Netz fiir
Netz behandelt, wobei jedes Multiterminalproblem implizit in Zweiterminalprobleme
zerlegt wird, welche sukzessive gelost werden.

Algorithmus 4.4 (Makroverdrahter)

bool MacroRouter(Floorplan F, Menge Pr von Verdrahtungsproblemen)
{

routed = false;

while not routed do

{
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R = 0; /1 Menge der berechneten Routen
P =0; /1 Menge der vorgemerkten Verdrahtungsprobleme

forall P € Prdo /1 Betrachte alle Verdrahtungsprobleme

{

if ¢p definiert und Zp # () then /1 Normalroute
R =Int_Search(F, qp, Zp);
else /1 Peripherie-Route
if gp definiert then
R = IntExt_Search(F, gp);
else
R = ExtInt_Search(F, Zp);

if R = () then /1 Keine Route gefunden
return false;

R.insert(R);

if Zp # 0 then
{

P'=(qp, Zp \{Z(R)},&p); /1 Terminal entfernen

if #Zp > 1 oder {p then
Py =PrU{P'}; /| Rest-Problem P’ vormerken

}

if alle Routen R € R disjunkt then

forall R € R do
Konfiguriere R auf F;

if P = () then
routed = true; /1 Alle Verdrahtungsprobleme gelost
else
Pj-‘ =P _;_—;
}
else
if iterations < max_iterations then
{
iterations = iterations + 1;
manage_conflicts(F,R);
}
else /| Max. Anzahl Re-Iterationen erreicht
return false;

}

return true,
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Das Verfahren ist in eine while-Schleife eingebettet, welche zwei Funktionen erfiillt:
zum einen die Iteration tiber im Falle von Multiterminalnetzen entstehende Subpro-
bleme in der Verdrahtung, zum anderen eine Re-Iteration bei konfliktierenden Routen.

Die Aufteilung eines Multiterminalproblems im Sinne der Festlegung einer Reihenfol-
ge der Losung seiner Subprobleme erfolgt hierbei dynamisch, indem die aufgerufenen
Algorithmen zur Verdrahtung von Zweiterminalnetzen (Int_Search, IntExt_Search und
ExtInt_Search) zwar stets mit einer Menge von Zielterminalen des Multiterminalnetzes
arbeiten, allerdings lediglich fiir h6chstens ein Zielterminal eine Route R berechnen,
wobei dieses Zielterminal Z(R) jeweils aus der Menge entfernt wird. Durch diese Frei-
heitsgrade im Zuge der Expansion einer Netzimplementierung gewinnt das Gesamtver-
fahren an Flexibilitdt. Trotz der Berechnung lediglich einer Route, terminiert eine Pfad-
suche jedoch erst, wenn alle Terminale in die Suchfront aufgenommen, das heif3t ,ge-
sehen“ wurden. Damit wird die Nicht-Erreichbarkeit von Terminalen zu frithestmogli-
chem Zeitpunkt festgestellt. Terminiert nun die Pfadsuche eines Multiterminalnetzes,
so wird aus der Menge der Terminale jenes zur Konstruktion einer Route ausgewahlt,
fiir welches sich der lingste kiirzeste Pfad ergibt. Anschaulich betrachtet, wird das ,am
aufwendigsten“ zu erreichende Terminal somit stets zuerst verdrahtet.

Entsprechend dieser Vorgehensweise wird zu jedem Netz eine Route berechnet, wel-
che anschliefend auf Disjunktheit (im Sinne einer Kompatibilitdt ihrer berechneten
Implementierungen auf dem gegebenen Floorplan) tiberpriift werden. Sind die Rou-
ten disjunkt, wird mit dem Losen der Subprobleme fortgefahren, ansonsten werden die
Verdrahtungskonflikte untersucht und gegebenenfalls in einer Re-Iteration derselben
Problemmenge, jedoch unter manipulierter Kostenfunktion, erneut behandelt. Im fol-
genden wird auf diesen Aspekt noch genauer eingegangen.

Kostenfunktion

Wie bei der Generierung von Makros stehen als Zielsetzungen auch bei deren Verdrah-
tung die Implementierbarkeit und die Minimierung des resultierenden Verdrahtungs-
delays im Zentrum der Betrachtung. Zur Vermeidung lokaler Minima unter einer festen
Reihenfolge in der Implementierung der Netze, sowie aufgrund des Berechnungsauf-
wandes wurde auch hier, wie in Abschnitt 3.3.3, ein Ansatz gewdhlt, der eine quasi-
parallele Berechnung von Netzimplementierungen durch in Re-Iterationen um Res-
sourcen konkurrierende Suchen verfolgt.

In die Kostenfunktion der Pfadsuchen geht deshalb neben dem Verdrahtungsdelay der
Routing-Tasks auch ein skalierter Straffaktor ein, welcher im Konfliktfall angehoben
wird:

dv :du+(cu+5t),u

Seien u und v zwei unmittelbar aufeinanderfolgende Kanten in einem Pfad, wobei in
der zwischen v und v liegenden konfigurierbaren Zelle der Routing-Task ¢ benutzt wer-
de. Dann ergeben sich die Kosten d, der bislang ermittelten Route vom Startterminal
bis zur Kante v durch Akkumulation der Kosten bis zur Kante u, den skalierten Kosten
zur Verdrahtung tiber die Kante « und den Kosten des Routing-Tasks ¢. Die Kantenko-
sten ¢, definieren sich genauer durch:

Cu:pu'niJFku
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Hierbei stellt p,, einen nullinitialisierten Straffaktor der Kante u dar, n; entspricht der
Anzahl der bisherigen Re-Iterationen aufgrund von Verdrahtungskonflikten und %, be-
zeichnen wir als die Congestion-Kosten der Kante u, welche sich bestimmen durch das
Verhiltnis der im Quell- und Zielknoten von u beziiglich v konfigurierbaren Routing-
Tasks zu den dort insgesamt existierenden Routing-Tasks beziiglich . Die Congestion-
Kosten driicken somit etwa den Grad der Nutzbarkeit einer Kante aus und erhohen
entsprechend bereits zur ersten Verdrahtungsiteration die Kosten der Kante mit dem
Ziel, daR die Kante moglichst nur von Netzrouten benutzt wird, fiir die sie essentiell ist.
Schliefilich fithren wir wieder einen Skalierungsfaktor 4 fiir temporire Routen ein.

Konfliktbewiltigung

Wurden im Rahmen der Pfadsuchen der einzelnen Netze nicht-disjunkte Routen be-
rechnet, so werden die entsprechenden Kanten der Routen, im folgenden wieder als
Konfliktkanten bezeichnet, vor der Durchfiihrung von Re-Iterationen bestraft (Metho-
de manage_conflicts() in Algorithmus 4.4), um hierbei das Ausweichen der Suchen auf
alternative Routen zu begiinstigen. Eine alternative Route kann im besten Falle die-
selben Kosten besitzen, wie die urspriinglich gefundene Route, jedoch kann auch die
Nutzung einer teureren Variante erforderlich werden.

Genauer handelt es sich bei Konfliktkanten nun um alle Kanten, deren R-Tasks im ge-
meinsamen Quellknoten unter Zugrundelegung der bereits konfigurierten Taskmenge
nicht kompatibel sind oder, als Spezialfall hiervon, von Routen unterschiedlicher Netze
genutzt werden. Unter Motivation des bereits in Abschnitt 3.3.3 Gesagten, definieren
wir den Straffaktor p, einer Konfliktkante v wieder iiber die Anzahl der « gemeinsam
nutzenden Netze, welche mit der Anzahl n; der Re-Iterationen multipliziert wird.

Im Hinblick auf diese doch relativ ,,unscharfe* Kostenmanipulation im Konfliktfall, stellt
sich auch die Frage, ob die Hohe einer tatsdchlich notwendigen Bestrafung von Kon-
fliktkanten nicht exakter feststellbar ist, so dal$ einerseits weniger Re-Iterationen notig
und andererseits nicht tiberteuerte Routen genommen werden. Eine solche Abschat-
zung gelingt jedoch durchaus auf der Basis der im Zuge der Pfadsuche ohnehin bereits
ermittelten Daten. Abbildung 4.8 zeigt die Skizze eines entsprechenden Szenarios.

2()——()

Abbildung 4.8: Strategie der alternativen Pfade

Zu verdrahten seien die beiden Signale S; und S», jeweils von Ausgidngen der konfigu-
rierbaren Zellen v bzw. v zu Eingdngen der Zellen w bzw. z. Wird fiir beide Signale eine
Route iiber die Zelle x5 ermittelt, so ergibt sich e als Konfliktkante. Zur Auflésung des
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Konfliktes miilte e so bestraft werden, dal$ Signal S; iiber z; verdrahtet wird, dalk also
gilt:

di < de+ do+ ds
<~ d6>d1—d2—d3

Wihrend die Kosten ds und ds anhand der fiir S; ermittelten Route bekannt sind, ist dies
bei den Kosten d; im allgemeinen nicht der Fall. Eine Route fiir S; tiber den Knoten z;
wiirde aber eine alternative Route darstellen, deren Nutzung den Verdrahtungskonflikt
direkt aufloste. Man erhélt die Kosten einer solchen alternativen Route jedoch leicht,
indem man das Verfahren zur Pfadsuche so erweitert, da neben der {iblichen Spei-
cherung der Kosten eines giinstigsten auch die Kosten eines ndchstteuren Alternativ-
Pfades gehalten werden. Sofern nun im Rahmen der Suche einmal ein Alternativ-Pfad
- im Beispiel gerade der Pfad iiber z; — gefunden wurde, wird die Kostenfunktion der
Konfliktkante e entsprechend obiger Ungleichung so angehoben, daf§ die Route fiir S;
nicht mehr iiber z, verlduft. Die Route fiir So muf$ jedoch nach wie vor tiber den, jetzt al-
lerdings teureren Weg, liber z9 laufen, wenn dies die einzige Moglichkeit, wie beispiels-
weise in der Abbildung skizziert, darstellt. Doch selbst die Existenz von Alternativen
fiir Routen von Signal S, bleibt in diesem Falle unkritisch, da Sy nur Alternativ-Routen
nehmen wird, deren Gesamtkosten unterhalb von d; bleiben, das heil$t das durch S;
ohnehin bestimmte resultierende Delay kann sich nicht verschlechtern.

Im Zuge der Re-Iterationen konnen auch Zyklen in der Berechnung auftreten. Illustra-
tiv betrachtet, ,springen“ dann Routen von Netzen zwischen mehreren jeweils konflik-
tierenden Varianten hin und her. Im Verdrahtungsverfahren aus Abschnitt 3.3.3 wird
versucht, solche Zyklen durch einen netzspezifischen, randomisierten Anteil der Ko-
stenfunktion zu vermeiden. Eine andere Moglichkeit stellt das Aufbrechen von Berech-
nungszyklen durch konkretes Begiinstigen einer Route fiir ein Verdrahtungsproblem
dar. Im vorliegenden Falle wurde dies realisiert durch eine Reduktion der Bestrafung
der Konfliktkante, allerdings nur fiir jenes Netz, zu welchem zuletzt die ldngste Routen-
implementierung berechnet wurde. Diese Strategie konnte fiir den zuvor genannten
Fall aus Abschnitt 3.3.3 hingegen nicht angewandt werden, da dort die Plazierung eines
Terminals erst durch Verdrahtung ermittelt wird und eine eventuell giinstigere Routen
ermoglichende, alternative Plazierung durch eine Beglinstigung der ldngsten Netzrea-
lisierung verhindert werden kann.

Da das Verdrahten in der Praxis einen nicht unwesentlichen Zeitaufwand in Anspruch
nimmt, wurden auch die Kostenabschdtzungen der durch den Floorplanner gelieferten
Makroanordnungen einbezogen. Demnach wird die maximale Anzahl von Re-Iteratio-
nen dynamisch dem Kostenprofil der vom Floorplanner berechneten Losungen ange-
paldt. Mit anderen Worten, wird der Verdrahtungsvorgang vorzeitig abgebrochen und
stattdessen die ndchste Makroanordnung betrachtet, wenn deren geschitzte Kosten
nicht ,iibermdRig” iiber jener der aktuell betrachteten Losung liegen. Genauer hat sich
in empirischen Versuchen ein Kriterium als vorteilhaft erwiesen, das bei mehr als drei
Re-Iterationen und mehr als der Hélfte konfliktierender Netzrouten abbricht, wenn die
Bewertung der ndchsten Makroanordnung nicht tiber 50% schlechter liegt als die der
aktuell betrachteten Anordnung.

Aufgrund der Re-Iterationen durch Verdrahtungskonflikte, welche von den unterschied-
lichsten Faktoren beeinfluBt werden, ist eine Laufzeit des Makroverdrahters im allge-
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meinen nicht konkret abschétzbar. Fiir den Fall nicht aufretender Konflikte lassen sich
hingegen Aussagen treffen. Die Gesamtzahl wiahrend eines Aufrufs von Algorithmus 4.4
auftretender Verdrahtungsprobleme entspricht hierbei der Anzahl ¢ der Terminale des
zu verdrahtenden Makros zuziiglich héchstens einer tempordren Route pro Terminal-
netz, deren Anzahl wiederum durch ¢ nach oben beschrankt ist. Jedes dieser Verdrah-
tungsprobleme wird genau einmal gelost durch ein Kiirzeste-Wege-Verfahren auf ei-
nem gerichteten Graphen mit nichtnegativen Kantenkosten und Prioritdtswarteschlan-
ge. Die Priifung der berechneten Routen auf Disjunktheit erfolgt linear in deren Linge,
wird also durch die Suchverfahren subsummiert.

Damit schlieen wir die Vorstellung des im Rahmen der vorliegenden Arbeit entwickel-
ten generischen Layoutsystems fiir feldprogrammierbare Architekturen ab und wenden
uns im noch verbleibenden, letzten Kapitel der Untersuchung von Architekturen zu.



164 Floorplanning und Verdrahtung von Schaltkreismakros




Kapitel 5
Bewertung

In diesem Kapitel werden Beispiele verschiedener feldprogrammierbarer Architekturen
vorgestellt und mit den in Kapitel 2 eingefiihrten Bewertungsmaf3en untersucht. Insbe-
sondere werden unter Zuhilfenahme des entwickelten generischen Layoutsystems Im-
plementierungen verschiedener Schaltkreise auf den Architekturen berechnet, um eine
Einschitzung ihres Verhaltens hinsichtlich Kosten- und Delay zu erhalten.

In Abschnitt 5.1 werden zunachst die betrachteten Architekturen beschrieben, wih-
rend Abschnitt 5.2 auf die durchgefiihrten Experimente und ihre jeweiligen Resultate
eingeht, wobei eine Charakterisierung der Eigenschaften der Architekturen versucht
wird. Der letzte Abschnitt 5.3 falt die Ergebnisse der vorliegenden Arbeit zusammen
und verweist zugleich auf Ansatzpunkte fiir weitergehende Untersuchungen, welche
im Rahmen dieser Arbeit zwar nicht mehr betrachtet werden konnten, jedoch mit Hilfe
des vorgestellten Bewertungskonzeptes, sowie des nun zur Verfiigung stehenden uni-
versellen Layout-Werkzeuges weiterverfolgt werden kénnen.

5.1 Architekturen

Als Gegenstand der Untersuchungen der vorliegenden Arbeit wurden drei beispielhafte
Architekturtypen ausgewdhlt, welche jeweils wiederum in drei unterschiedlichen Aus-
pragungen betrachtet wurden. Im Zentrum des Interesses stand dabei zum einen die
genauere Betrachtung der in einer fritheren Arbeit [79] des Verfassers entwickelten Ma-
schenarchitekturen, welche dort als Grundstruktur eines minimalistischen Architektur-
konzeptes entwickelt wurden. Zum anderen wurden Architekturen des im kommerziel-
len Bereich hdufig auftretenden Inseltypus definiert, um sie den Maschenarchitekturen
gegeniiber zu stellen. In beiden Typklassen wurden ferner auch dreidimensionale Ar-
chitekturvarianten betrachtet.

5.1.1 Maschenarchitekturen
SM2V001S

Abbildung 5.1 zeigt den statischen Graphen der Variante 1 der zweidimensionalen ein-
fachen Maschenarchitektur (single mesh), wie sie bereits in Abschnitt 2.4.1 als Beispiel
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eingefiihrt wurde. Die Struktur der vier konfigurierbaren Zellen ist nochmals rechts da-
neben in Abbildung 5.2 dargestellt.
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Abbildung 5.1: Abbildung 5.2:Zelle CSR0202V001
Architektur SM2V001S
SM2V002S

Mit der Variante 2 der einfachen Maschenarchitektur (Abbildung 5.3) wurde versucht,
die Ausnutzung der einzelnen Zellen bei der Implementierung von Schaltkreisen durch
Hinzufligen weiterer Verdrahtungsressourcen in Form von Riickkopplungsleitungen zu
verbessern. Das Ausgangssignal der Look-Up-Table und des Latches kann hier iiber die
Pins z¢ und yy bzw. z; und y; in die Zelle zurtiick geleitet werden (siehe Abbildung 5.4).

Abbildung 5.3: Abbildung 5.4:
Architektur SM2V002S Zelle CSR0404V002
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SM3V001S

Abbildung 5.5 zeigt eine dreidimensionale Version der Variante 1 der einfachen Ma-
schenarchitektur. Die Erweiterung der Dimension wurde durch eine Verbesserung der
Verzweigungsmoglichkeiten von Signalen motiviert. Demnach wird ein tiber die Pins
z2 bzw. y2 die Dimension wechselndes Signal direkt wieder an den Eingang einer Look-
Up-Table gelegt (Abbildung 5.6).
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Abbildung 5.5: Abbildung 5.6: Zelle CSR0303V001
Architektur SM3V001S
DM2V001S

In [79] wurde anschaulich gezeigt, wie die Verdrahtungsflexibilitdt der einfachen Ma-
schenarchitektur durch eine Kombination von vier Modulen in jeweils unterschiedlich
gespiegelter 2 x 2-Anordung angehoben werden kann. Wir bezeichnen eine solche Ar-
chitektur auch als Doppelmasche (siehe Abbildung 5.7). Ihre konfigurierbaren Zellen
sind identisch zu jenen der Einmaschenversion (Abbildung 5.2).

DM2V002S

Bisher wurden lediglich Architekturen mit Verbindungen zwischen direkten Nachbar-
zellen betrachtet. Haufig werden Signale jedoch auch an entfernteren Look-Up-Tables
bendétigt. Um die Zahl der Routing-Tasks entlang eines Pfades solcher Signale und da-
mit auch das resultierende Delay zu reduzieren, wurden mit der Variante 2 der Doppel-
maschenarchitektur zusdtzliche Leitungen eingefiihrt, mittels derer ein Signal die be-
nachbarte Zelle tiberspringen kann (double span wires, siehe Abbildung 5.8). Die hier-
bei zusidtzlich eingefiigten Eingdnge und Ausginge der konfigurierbaren Zelle wurden
beziiglich Verwendbarkeit den bisherigen gleichwertig gestellt (Abbildung 5.9).
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Abbildung 5.7: Architektur DM2V001S
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DM2V003S

Mit der dritten Variante der Doppelmaschenarchitektur wurde versucht, die Kosten
der Architektur zu senken, indem im Gegensatz zur Variante 1 nun zwolf der bisher
16 Latches und acht der bisher 16 Look-Up-Tables pro Modul eingespart wurden. Ab-
bildung 5.10 zeigt, dald der statische Graph jenem der ersten Architekturvariante der
Doppelmasche entspricht, jedoch wurden zwdolf konfigurierbare Zellen in ihrer Funk-
tionalitdt reduziert: weile Knoten in der Abbildung stellen Instanzen der urspriingli-
chen Zellen dar (Abbildung 5.2), hellgraue Knoten reprasentieren Zellen, die um die
Speichertasks reduziert wurden (Abbildung 5.11) und dunkelgraue Knoten stehen fiir
reine Routing-Zellen (Abbildung 5.12).

l v x0 x1

yO y1 y0 yl

Abbildung 5.11: Abbildung 5.12:
Zelle CR0202V001 Zelle R0202V001
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5.1.2 Inselarchitekturen
MX2V001S

Die Grundform der betrachteten Inselarchitekturen ist in Abbildung 5.13 illustriert. Je-
des Modul der Architektur enthdlt einen Logikblock (LB) mit jeweils einer Look-Up-
Table und einem Latch (Abbildung 5.14). Die Eingangs- und Ausgangssignale der Lo-
gikblocke laufen ausschlieflich in Connector-Blocke (CB) ein, welche die in Abbildung
5.15 dargestellte Struktur besitzen. Ein Connector-Block ist demnach in der Lage, je-
den seiner Eingénge z; fiir ¢ € I = {0,...,5} auf jeden Ausgang y; mit j € I\ {i}
zu schalten, was in diesem Falle der Vermeidung direkter Riickkopplungen zum Logik-
block entspricht.

Die Switch-Blocke (SB) besitzen die Aufgabe, einlaufende Signale in horizontaler und
vertikaler Richtung an ihre benachbarten Connector-Blécke zu routen. Ihrer in Abbil-
dung 5.16 illustrierten Struktur ist in Verbindung mit der in Abbildung 5.13 dargestell-
ten Anordnung ihrer Pins zu entnehmen, dalf jedes einlaufende Signal aufjeder der drei
gegeniiberliegenden Seiten zu genau einem Ausgangssignal verdrahtbar ist.

FVVvyY
mux

Abbildung 5.13: Abbildung 5.14: Zelle CS0404V001
Architektur MX2V001S
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Abbildung 5.15: Zelle R0O606V001



5.1 Architekturen 171

1 1 1|
<

T
3

undi

T 1
1 T

A y Al A y A

\ mux , \ mux / \ mux , \ mux / i mux 3 \ mux / mux mux

Lo Lo gl e JLe JLe JLe JL 7 |
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MX2V002S

Eine Erweiterung der soeben vorgestellten Inselarchitektur um Double-Span-Leitungen
stellt die Variante 2 in Abbildung 5.17 dar. Wahrend der Logikblock unverdndert blieb,
erforderte die Einfiihrung der zusitzlichen Verdrahtungsressourcen eine Erweiterung
der Connector-Blocke (Abbildung 5.18) und der Switch-Blécke (Abbildung 5.19).
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Abbildung 5.17:Architektur MX2V002S
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Abbildung 5.18: Zelle R1010V001

MX3V001S

Schliellich wurde auch eine dreidimensionale Inselarchitektur definiert, wobei sich
das Problem stellte, hinsichtlich der Anordnung der konfigurierbaren Zellen zwischen
den in Abbildung 5.20 dargestellten méglichen Varianten zu wéhlen.
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Abbildung 5.20: Anordnungsmaoglichkeiten fiir 3D-Inselarchitektur

Da wir von einem gréferen Bedarf an Verdrahtungsressourcen, als an Logikressour-
cen ausgehen, wihlen wir die zweite Variante mit zwei Logikbl6cken und zwei Switch-
Blécken (Abbildung 5.21), wodurch bei der dreidimensionalen Entfaltung der Archi-
tektur reine ,Verdrahtungslagen“ entstehen. Die Logikblocke wurden um zwei gleich-
berechtigte Eingdnge und zwei Ausgédnge erweitert (Abbildung 5.22), die Connector-
Blocke in Bezug auf Variante 1 ebenso (Abbildung 5.23). Die Switch-Blocke wurden von
Variante 2 beibehalten (Abbildung 5.19).
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Abbildung 5.21:Architektur MX3V001S Abbildung 5.22: Zelle CS0606V001
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Abbildung 5.23: Zelle R0808V002

5.2 Ergebnisse

5.2.1 Architekturmetriken

In diesem Abschnitt sollen die zuvor eingefiihrten Architekturen anhand der der in Ab-
schnitt 2.5.2 definierten Architekturmetriken charakterisiert werden. Die Betrachtung
konzentriert sich primdr also eher auf die im Zuge der Spezifikation verfolgten Eigen-
schaften, denn auf die durch diese erzielten Auswirkungen bei einer Implementierung
von Schaltkreisen. So steht zundchst vielmehr eine quantitative Betrachtung der Ar-
chitekturen im Vordergrund — qualitative Untersuchungen werden hingegen mit den
danach folgenden Unterabschnitten begonnen.

Die Tabellen 5.1 und 5.2 zeigen die zur Berechnung der in Abschnitt 2.5.2 eingefiihrten
Architekturmetriken notwendigen Werte fiir Typen konfigurierbarer Zellen und Archi-
tekturen: die Flichenkosten 4, die Anzahl K'UT bzw. KXMN der Konfigurationsbits der
Look-Up-Tables bzw. Multiplexer, sowie die minimale Zykluszeit D™" einer Architek-
tur.

[ Zelltyp [ Ac [ KIUT  KKVN )

CSR0202V001 | 37,5 4 5
ggﬁgig%gg} gé j }é | Architektur A [ Ay | SKIUT s MY pmin
CSR0404V002 | 54,5 4 10 SM2V001S 150 16 20 4
CR0202V001 | 23,5 4 4 SM2V002S 218 16 40 6
CS0404V001 56 4 10 SM3V001S 488 32 96 5
CS0606V001 71 4 15 DM2V001S 600 64 80 4
R0202V001 6 0 2 DM2V002S 1488 64 288 7
RO606V001 57 0 14 DM2V003S 292 32 52 4
R0808V001 48 0 16 MX2V001S 218 1 54 5
R0808V002 104 0 24 MX2V002S 496 4 118 5
R1010V001 151 0 32 MX3V001S 928 8 214 6
R1212V001 138 0 36

Tabelle 5.2: Kosten fiir Architekturen

Tabelle 5.1:

Kosten fiir konfigurierbare Zellen

Fiir die verschiedenen Dichtemetriken ergeben sich damit die in Tabelle 5.3 aufgeli-
steten (gerundeten) Werte, welche anhand graphischer Diagramme nachfolgend noch
genauer betrachtet werden sollen.

Abbildung 5.24 zeigt graphisch die Informationsdichte S jeder untersuchten Archi-
tektur A. Der untere Teil der gesplitteten Diagrammbalken stellt dabei jeweils die Lo-

gikdichte '8, der obere Teil die Verdrahtungsdichte St dar.
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Architektur A || 08¢ groue  ginfo  pres  gomp
SM2V001S 0.107 0.133 0.240 0.800 0.026666
SM2V002S | 0.073 0.183 0.256 0.400 0.012232
SM3V001S 0.066 0.197 0.263 0.333 0.013115
DM2V001S 0.107 0.133 0.240 0.800 0.026666
DM2V002S | 0.043 0.194 0.237 0.222 0.006144
DM2V003S 0.110 0.178 0.288 0.615 0.027397
MX2V001S 0.018 0.248 0.266 0.074 0.003670
MX2V002S | 0.008 0.238 0.246 0.034 0.001613
MX3V001S 0.009 0.231 0.240 0.037 0.001437

Tabelle 5.3: Werte der Architekturmetriken

Auffallend ist, dalk sich die Informationsdichten aller Architekturen, trotz deren Un-
terschiedlichkeit in der Quantitét ihrer Ressourcen, mehr oder weniger um den kon-
stanten Wert von 0.25 bewegen. Dies folgt als Konsequenz daraus, dal’ die betrachte-
ten Architekturen fast ausschliefllich aus konfigurierbaren Look-Up-Tables und kon-
figurierbaren Multiplexern bestehen. Die flichennormierten Summen der Anzahl der
Programmierbits von Architekturmodulen bewegen sich nun um den vierten Teil eines
Gatterdquivalents, der quantitativ jedoch gerade einem Transistor entspricht, welcher
wiederum durch ein Programmierbit leitend oder sperrend konfigurierbar ist. Abwei-
chungen von der Konstanten resultieren insbesondere aus der Anzahl der in einem Mo-
dul enthaltenen, selbst nicht-konfigurierbaren, Latches.

SM2V¥001S SM2V0025 SM3V001S DM2V001S5 DM2V0025 DM2VD03S MX2V0015 MX2V0025 MX3V001S

Abbildung 5.24: Informationsdichte Sf}llfo

Die hochsten Logikdichten weisen die Maschenarchitekturen auf, welche — mit Aus-
nahme der Architektur DM2V003S - in jeder konfigurierbaren Zelle eine Look-Up-Table
enthalten. Dennoch besitzt auch diese genannte Architektur ebenfalls keine geringe
Logikdichte, was auf den Einsatz kostengtinstiger Verdrahtungszellen (vgl. Abbildung
5.12) zuriickzufiihren ist. In den iibrigen Féllen ist auch quantitativ zu beobachten, wie
unterschiedlich bei vermehrter Investition in die Verdrahtungsressourcen auch die Lo-
gikdichte sinkt und die Verdrahtungsdichte steigt. So resultiert auch der Einsatz relativ
aufwendiger Connector- und Switch-Blécke in den Inselarchitekturen letztlich in einer
sehr niedrigen Logikdichte.
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Das Verhiltnis zwischen Logik- und Verdrahtungsressourcen gibt jedoch die in Abbil-
dung 5.25 dargestellte Ressourcen-Balance B{® an.
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SM2¥0D1S SM2V002S SM3V001S DM2V0DIS DM2V002S DM2V003S MX2V001S MX2V002S MX3V001S

Abbildung 5.25: Ressourcen-Balance B}*

Die identischen Werte der jeweils ersten Varianten von Einfach- und Doppelmaschen-
architektur (SM2V001S bzw. DM2V001S) stehen auler Frage — mit einem Verhdltnis von
vier zu fiinf (0.8) sind hier Logik- und Verdrahtungsressourcen beinahe gleichgewich-
tet. Bereits durch Erweiterung der Zellen um einen Eingang (vgl. SM3V001S) oder durch
Hinzuftigen von Double-Span-Leitungen (vgl. DM2V002S bzw. MX2V002S) verschiebt
der Zusatzaufwand an konfigurierbaren Multiplexern die Ressourcen-Balance zugun-
sten der Verdrahtung um das Doppelte bis 3.6-fache.

Bei Architektur DM2V003S dndert sich die Balance zugunsten der Verdrahtungsressour-
cen — trotz Reduktion der Anzahl der Look-Up-Tables auf die Hélfte gegentiber DM2-
V001S — nur um etwa ein Viertel, da gleichzeitig auch die Gro3e der Verdrahtungsmul-
tiplexer verringert wurde.

Die Berechnungsdichte S%"™" charakterisiert als Raum/Zeit-MaR eine obere Schran-

ke fiir die Leistungsfahigkeit einer Architektur, indem die im best-case, also unter opti-
maler Schaltkreisimplementierung moégliche Anzahl der Funktionsauswertungen unter
minimaler Zykluszeit betrachtet wird. Als Zahl der Funktionsauswertungen dient hier-
bei die flichennormierte Logikdichte.

0,025 1

0,02 1+

0,015 1

geomp

0,01 1 — — —

0,005 — — — - |
0 i B |

SM2V0D1S SM2V0025 SM3VOD1S DM2V0015 DM2V0025S DM2V003S MX2VO01S MX2V0025 MX3V001S

Abbildung 5.26: Berechnungsdichte S5

Die in Abbildung 5.26 graphisch dargestellten Werte der Berechnungsdichte S5 ver-
halten sich, abgesehen von der definitionsbedingten Gré8enordnung, im Vergleich zwi-



176 Bewertung

schen den einzelnen Architekturklassen primér analog zu den Werten der Logikdichte.
Betrachtet man aber die Verhiltnisse der Werte zueinander, ergeben sich dennoch ei-
nige Auffilligkeiten, in denen sich offenbar eine unter einer ,giinstigen“ Implementie-
rung gegebene, geringere Zykluszeit auswirken kann.

Zunidchst zeigen die zweite und dritte Variante der einfachen Maschenarchitektur im
Gegensatz zur ersten Variante eine weitaus geringere Berechnungsdichte, als dies deren
Logikdichten suggerieren. Andererseist weist die 3D-Architektur SM3V001S gegentiber
der 2D-Architektur SM2V002S eine geringfiigig hohere Berechnungsdichte auf, obwohl
letztere sogar eine um iiber 10% hohere Logikdichte besitzt.

Eine starke Diskrepanz zwischen Logik- und Berechnungsdichte zeigt sich auch im Ver-
héltnis der Werte von Doppelmasche DM2V001S und ihrer um Double-Span-Leitungen
erweiterten Variante DM2V002S. Wahrend die Logikdichte bei letzterer um rund 60%
niedriger liegt, betrdgt der Unterschied in der Berechnungsdichte knapp 78%. Mit an-
deren Worten wiirde dies zwar bedeuten, dal} sich die Double-Span-Leitungen erst ab
einem ebenso hohen Performanz-Gewinn lohnen wiirden. Dies ist jedoch insofern hy-
pothetisch, als nicht fiir jeden beliebigen Schaltkreis eine Implementierung unter der
minimalen Zykluszeit D" der gegebenen Architektur A existiert.

Doch sind es nicht zuletzt Zusammenhénge wie dieser, die neben einer Bewertung mit-
tels theoretischer Architekturmetriken auch auf die Notwendigkeit der Untersuchung
mittels Implementierungen von Schaltkreisen hinweisen. Diesem Punkt wenden sich
nun die beiden ndchsten Unterabschnitte zu.

5.2.2 Implementierung von Modellschaltkreisen
Programmparameter

Die Flexibilitdt des im Rahmen dieser Arbeit entwickelten generischen Layout-Systems
fiir Schaltkreise und feldprogrammierbare Architekturen wird stark beeinfluft durch
eine Reihe von Programmparametern, auf deren Wahl zuvor kurz eingegangen wer-
den soll und die im Laufe aller durchgefiihrten Versuche aufgrund der Vergleichbarkeit
nicht mehr manipuliert wurden.

Als einen der einfluBreichsten Parameter ist dem System die Maximaldilatation eines
Schaltkreismakros vorzugeben. Die Anzahl der in einem Architektursegment maxima-
ler Dilatation vorhandener Look-Up-Tables und Latches diente nun in den Versuchen
als maximale Kapazitdt einer Schaltkreispartition. Die Grof3e der Prioritétsliste fiir Ver-
schiebungskandidaten des Bubble-Partitionierers wurde hierbei auf zehn Knoten be-
schréankt. Die Option der Duplikation von Schaltkreisknoten wurde deaktiviert. Die Ko-
sten fiir tempordre Routen wurden auf zehn Prozent ihres Nominalwertes gesetzt. Die
maximale Anzahl der Re-Iterationen betrug bei konfliktierenden Pfaden zehn und bei
Ressourcensperrungen fiinf.

Der Faktor § zur Anpassung der Dilatation beim Floorplanning wurde auf den Wert 2.0
fixiert. Die Kosten fiir tempordre Routen wurden bei der Makroverdrahtung jedoch nur
auf 50 Prozent herabskaliert, da diese im Gegensatz zu den bei der Makrogenerierung
erzeugten tempordren Routen im allgemeinen nicht wieder entfernt werden und sich
somit auf das resultierende Delay der Implementierung auswirken kénnen.
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Versuchsaufbau

Die dem Layout-System tibergebene Maximaldilatation fiir zu generierende Makros hat
natiirlich grole Auswirkung auf die Anzahl der Makros, auf die Anzahl der zwischen
diesen verlaufenden Netzen und iiber die implizit resultierende Granularitdt der Ma-
kromenge schliellich auch auf deren Verdrahtungsaufwand, also auf Kosten und Delay
einer Implementierung.

Die Untersuchung der Auswirkungen verschiedener Makrodilatationen steht nun pri-
madr im Mittelpunkt der Betrachtungen zunéchst dieses Unterabschnitts. Dazu wur-
den verschiedene Implementierungen berechnet von geeigneten Modellschaltkreisen,
welche ein einfaches, regelméiliges Berechnungsschema repriasentieren, wobei Imple-
mentierungen auch visuell verifizierbar bleiben sollten. Deshalb fiel die Entscheidung
auf Schaltkreise von der Struktur binarer Baume, fiir welche mit der H-Baum-Struktur
auch bereits eine delayeffiziente zweidimensionale Implementierung bekannt ist.

Diese bintree-Schaltkreise wurden als vollstdndige Bindrbdume mitn = 3,7,15 und 31
Knoten konstruiert. Ein solcher Schaltkreis besitzt die Tiefe log, n+1 und hat n Eingdnge
sowie einen Ausgang. Da jeder Knoten zwei Eingangsnetze besitzt, betrdgt die Zahl der
Netze 2n. Jeder Schaltkreis wurde separat auf allen vorgestellten Architekturen fiir qua-
dratische bzw. kubische Dilatationen gleicher Seitenldngen £ mit £ = 1,2,3,... im-
plementiert, wobei die Lange k solange erh6ht wurde, bis die Anzahl der generierten
Makros schlief3lich eins betrug, d.h. der Schaltkreis vollstdndig innerhalb eines Makros
implementiert werden konnte.

Ergebnisse

Von den berechneten Implementierungen betrachten wir an dieser Stelle exemplarisch
jene der beiden strukturell recht unterschiedlichen Architekturen SM2V001S und MX2-
V001S. Die Abbildungen 5.27 und 5.28 zeigen die Kosten- und Delaywerte der verschie-
denen bintree-Implementierungen auf der einfachen Maschenarchitektur SM2V001S.
Die Werte 1,2,...,5 auf der Abszisse stehen hierbei als Indizes der Folgen der fiir die
einzelnen Schaltkreise unter ansteigender Maximaldilatation berechneten Implemen-
tierungen.
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Abbildung 5.27: Implementierungsko- Abbildung 5.28: Delay der Implementie-
sten fiir SM2V001S rung fiir SM2V001S
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Sowohl bei den Kosten- als auch den Delaywerten scheint offensichtlich, dall die Be-
grenzung der Dilatation der Makros wesentlichen Einflul} auf die Qualitédt des berech-
neten Schaltkreislayouts besitzt. So liefert beispielsweise die Ein-Makro-Implementie-
rung des Schaltkreises bintree31 um fast 73% geringere Kosten als die Implementierung
unter 1 x 1-Dilatation mit 25 generierten Makros. Die Delaywerte dieser Implementie-
rungen unterscheiden sich sogar um knapp 85%. Die prozentualen Verhédltnisse zwi-
schen diesen ,extremalen Implementierungen @ndern sich interessanterweise auch
bei kleineren Schaltkreisen nur geringfiigig, wie Tabelle 5.4 zeigt.

[ Schaltkreis [ Kostendifferenz | Delaydifferenz |

bintree31 72.9% 84.6%
bintreel5 76.6% 84.0%
bintree7 74.2% 81.6%
bintree3 60.0% 50.0%

Tabelle 5.4: Verhiltnisse extremaler Implementierungen (SM2V001S)

Die Abbildungen 5.29 und 5.30 zeigen die Kosten- und Delaywerte der Implementie-
rungen auf der Inselarchitektur MX2V001S.

Implementierungs-
Kosten
Delay der
Implementierung

bintreed1
hintree1d
hintree?
hintreed

bintree31
bintree15
bintree?
bintree3

Abbildung 5.29: Implementierungsko- Abbildung 5.30: Delay der Implementie-
sten fiir MX2V001S rung fiir MX2V001S

Auch bei dieser Architektur, deren Schwerpunkt — wie bereits gesehen — offensichtlich
auf den Verdrahtungsressourcen liegt, zeigt sich der deutliche Einfluf§ der Makrodila-
tation. Sieht man sich allerdings hier die Verhéltnisse der Werte der extremalen Imple-
mentierungen genauer an, bietet sich ein etwas anderes Bild (siehe Tabelle 5.5).

| Schaltkreis | Kostendifferenz | Delaydifferenz |

bintree31 55.0% 72.7%
bintreel5 39.0% 56.9%
bintree7 18.1% 36.0%
bintree3 0.0% 0.0%

Tabelle 5.5: Verhiltnisse extremaler Implementierungen (MX2V0015)

Zuniéchst sind hier neben den Werten der Kosten- und Delaymalie auch deren maxi-
male Differenzen innerhalb der berechneten Implementierungen weitaus geringer, als
dies bei der Maschenarchitektur zu beobachten war. Wahrend das Phdnomen der ge-
nerell niedrigeren Kosten- und Delaywerte im ndchsten Unterabschnitt noch genauer
betrachtet werden wird, zeigt sich in den ebenfalls geringeren Differenzen der extre-
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malen Implementierungen, daR ein Floorplanning von Makros auf einer Inselarchitek-
tur vorteilhafter erscheint, als auf einer Maschenarchitektur, da aufgrund der héher-
en Verdrahtungsflexibilitdt der Inselarchitektur hdufig auch zwischen den angeordne-
ten Makros hindurch verdrahtet werden kann, wohingegen bei der in ihren Verdrah-
tungsmoglichkeiten stark eingeschrankten Maschenarchitektur oft Umwege um pla-
zierte Makrogruppen genommen werden miissen.

Erstaunlicherweise scheint ferner bei der Inselarchitektur im Gegensatz zur Maschen-
architektur nun auch die GréRe des Schaltkreises eine Rolle zu spielen, insofern, als sich
vollstindig mit dem Makro-Generator implementierte und durch Makro-Floorplanning
berechnete Schaltkreis-Layouts unter abnehmender Schaltkreisgrofe offenbar quali-
tativ anndhern. Auch diese Beobachtung laf3t sich auf die stdrker eingeschrinkte Ver-
drahtungsflexibilitdt der einfachen Maschenarchitektur gegeniiber der betrachteten In-
selarchitektur zuriickfiihren. Denn wédhrend bei der Maschenarchitektur ein konfigu-
rierter Logiktask mit seinen drei beteiligten Netzen eine konfigurierbare Zelle fiir an-
dere Netze komplett blockiert, werden an einen Logikblock der Inselarchitektur ledig-
lich die an der dort zu berechnenden Funktion beteiligten Netze heranverdrahtet. Bis
zu drei weitere, also fremde Netze konnen in den benachbarten Connector- und Switch-
Blocken das Architekturmodul dennoch passieren. Je weniger Netze nun der Schaltkreis
besitzt, desto besser kdnnen in der Inselarchitektur diese Ressourcen lokal auch bei
der Makroverdrahtung genutzt werden. Beim Floorplanning auf der Maschenarchitek-
tur entstehen hingegen oft undurchquerbare Regionen, die aufgrund fester Makroter-
minal-Lokationen zu aufwendiger Verdrahtung fithren. Die direkte Implementierung
eines Schaltkreises mittels der Route-then-Place-Methode des Makro-Generators um-
geht jedoch genau dieses Problem, indem hier die Lage der Terminale erst durch die
erforderlichen Routen festgelegt wird. Dadurch entstehen Kostenunterschiede, die im
wesentlichen unabhéngig von der GréBe des zu implementierenden Schaltkreises sind.

Am Beispiel der extremalen Implementierungen des Schaltkreises bintreel5 kann dies
auch visuell beobachtet werden (siehe Abbildung 5.31). In Implementierung a) der Ab-
bildung ist deutlich zu erkennen, wie beispielsweise das zwischen den Schaltkreiskno-
ten 22 und 27 verlaufende Netz mangels Ressourcen ungiinstigerweise um das ,Zen-
trum“ des Layouts herumgefiihrt werden muf3. Beim direkten Layout durch den Ma-
krogenerator (Implementierung b) mufsten hingegen praktisch keine Umwege in Kauf
genommen werden.

Die vorangegangenen Beobachtungen zeigen somit, dal} eine Implementierung von
Schaltkreisen insbesondere auf feingranularen, in ihren Verdrahtungsressourcen relativ
eingeschrdankten Architekturen mittels Makro-Floorplanning und Makro-Verdrahtung
in der Regel zu keinen guten Ergebnissen fiihrt. Hinsichtlich der Bewertung entsteht
dabei die Gefahr, dal manche Architekturen schlechter dargestellt werden konnten,
als sie tatsdchlich sind. Zur Sicherstellung einer fairen Bewertung der Architekturen,
werden wir Schaltkreise im Rahmen unserer nun folgenden Architekturuntersuchun-
gen nicht zerlegen, sondern direkt durch das entwickelte Route-then-Place-Verfahren
zu implementieren versuchen, wobei hinsichtlich der Gro3e der Schaltkreise in Anbe-
tracht von Rechenzeit und Speicherbedarf ein Kompromil} zu treffen ist.

Makro-Floorplanning-Verfahren spielen dennoch eine wichtige Rolle bei der Imple-
mentierung grolerer Schaltkreise, sowie bei Implementierungsproblemen, die neben
Funktionsknoten auch in, im Zuge von Spezifikation oder Synthese erhaltenen Makro-
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Abbildung 5.31: Extremale Implementierungen des Schaltkreises bintreel5

blocken aus Komponenten-Bibliotheken bestehen, welche beispielsweise bereits feste
funktionale Einheiten, wie etwa Addierer, realisieren.

5.2.3 Implementierung von Benchmark-Schaltkreisen

Schaltkreise

In diesem Unterabschnitt sollen nun die vorgestellten neun Architekturen mittels der
Implementierung verschiedener Schaltkreise genauer betrachtet und bewertet werden.
Tabelle 5.6 zeigt die Liste der aus der MCNC-Suite [1] ausgewdhlten Schaltkreise.

Schaltkreis | PIs | POs | Knoten | Netze |

bbara 5 2 62 67
bbtas 3 2 26 29
cml150a 21 1 42 63
cml5la 12 2 23 35
cml52a 11 1 21 32
cml62a 14 5 29 43
cm42a 4 10 21 25
cm82a 5 3 10 15
decod 5 16 28 33
lion 3 1 11 14
majority 5 1 9 14
mc 4 5 17 21
parity 16 1 15 31
rd53 5 3 23 28
s27 5 1 16 21
xor5 5 1 4 9

z4ml 7 4 23 30

Tabelle 5.6: Auswahl von Benchmark-Schaltkreisen
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Die Auswahl der Schaltkreise orientierte sich in erster Linie an der Rechenzeit und dem
Arbeitsspeicher der fiir die Versuche zur Verfiigung stehenden Rechnern. Hierbei han-
delte es sich um einen Pool von 13 PCs unter dem Betriebssystem Linux mit jeweils
bis zu 450MHz Prozessortakt und 256MB Hauptspeicher, sowie einem PC mit 2GHz
Prozessortakt und 1GB Hauptspeicher. Die in Diagrammen nachfolgend dargestellten
Ergebnisse zeigen fiir jede der betrachteten Architekturen das auf die entsprechende
Bewertungsmetrik angewandte arithmetische Mittel iiber alle implementierten Schalt-
kreise.

Architektur-Ausnutzung

Abbildung 5.32 skizziert das Verhalten der Architekturen hinsichtlich der Ausnutzung
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Abbildung 5.32: Architektur-Ausnutzung A5%°

mensionalen Architekturen SM3V001S und MX3V001S auf, was in Anbetracht der im
3D-Fall grofleren Bounding Box auch zu erwarten war. Der Grund fiir die ebenfalls weit
unter 50% liegende Ausnutzung der DM2V002S-Architektur liegt in deren lokal recht
geringen Verdrahtungsflexibilitdt, wodurch sich Implementierungen sehr weit tiber die
Double-Span-Leitungen zu erstrecken vermoégen. Wahrend die zweidimensionalen ein-
fachen Maschenarchitekturen SM2 zusammen mit den 2D-Inselarchitekturen MX2 mit
Werten zwischen 60% und 70% die hochsten Ausnutzungen unter den betrachteten Ar-
chitekturen zeigen, sind die Verhéltnisse zwischen Logik- und Verdrahtungsanteil bei
den letztgenannten Architekturen sogar noch zu relativieren, da lediglich eine von vier
konfigurierbaren Zellen eines MX2-Architekturmoduls tiberhaupt Logikressourcen bie-
tet. Insofern ermdoglichen diese Architekturen hinsichtlich der Implementierung der
Schaltkreisknoten offenbar doch sehr kompakte Anordnungen. Die SM2-Architekturen
wenden im Gegensatz tatsdchlich viele ihrer Zellen fiir Verdrahtungstasks auf.
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Eine hohe Architektur-Ausnutzung fiir Verdrahtungsaufgaben muf} andererseits jedoch

nicht zwangsldufig eine ,Verschwendung“ von Ressourcen bedeuten. Abbildung 5.33
zeigt die Werte des tiber die Schaltkreise gemittelten Kostenoverheads
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(helle Balken), der die tatsdchlichen Kosten der Implementierung ins Verhiltnis setzt
zu den Kosten der schaltkreisspezifischen Ideal-Architektur. Entsprechend geben die
dunklen Balken graphisch die Werte des Delayoverheads
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wieder. Wir betrachten zundchst nur die Werte des Kostenoverheads.
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Abbildung 5.33: Kosten- und Delayoverhead A%’ bzw. DY

Kostenoverhead

Wie im vorangegangenen Unterabschnitt bereits beobachtet, opfern Maschenarchitek-
turen wie SM2V001S und DM2V0O01S relativ viele Look-Up-Table- und Latch-Ressour-
cen fiir die Verdrahtung und produzieren damit bereits einen nicht geringen Kosteno-
verhead.

Auf der um Riickkopplungen erweiterten SM2V002S-Architektur wurden nun dhnliche
Implementierungen, wie fiir die Architektur SM2V001S berechnet, da offensichtlich ei-
ne durch die Riickkopplungsleitungen angestrebte Mehrfachnutzung der Zellen nicht
erreicht wurde. Die hoheren Modulkosten (vgl. Tabelle 5.2) der SM2V002S-Architektur
resultierten schlie@8lich sogar im hochsten Kostenoverhead aller betrachteten Architek-
turen.

Auch die Architekturen MX2V002S und MX3V003S weisen einen recht hohen Kosten-
overhead auf. Scheinbar kann hier selbst die hohere Verdrahtungsflexibilitidt die eben-
falls sehr hohen Architekturkosten durch ein kompakteres Layout nicht kompensieren.

Andererseits besitzt die Architektur DM2V002S mit Abstand die hochsten Architektur-
kosten, doch erstaunlicherweise den viertbesten Kostenoverhead unter den neun be-
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trachteten Architekturen. Aufgrund der durch die Double-Span-Leitungen hoheren Ver-
drahtungsflexibilitdt kann die im Vergleich zu den Inselarchitekturen weitaus héhere
Logikdichte hier wohl besser genutzt werden.

Auch die dreidimensionale Architektur SM3V001S profitiert hinsichtlich der Implemen-
tierungskosten scheinbar von einer erh6hten Verdrahtungsflexibilitit bei, unter der ein-
fachen Maschenstruktur noch moderaten Architekturkosten.

Den niedrigsten Kostenoverhead unter den betrachteten Architekturen liefert die um
Look-Up-Table- und Latch-Ressourcen reduzierte Architektur DM2V003. Offensicht-
lich liegt hier trotz der in ausschlieBlich direkten Nachbarschaftsverbindungen beste-
henden Verdrahtungsressourcen eine giinstigere Ressourcenbalance vor.

Delayoverhead

Wihrend unter den Maschenarchitekturen, bis auf die Ausnahme DM2V003S, wohl ei-
ne gewisse Korrelation zwischen Kosten und Delay zu bestehen scheint, die jedoch aus
dem Vorhandensein jeweils einer Look-Up-Table und eines Latches in jeder konfigu-
rierbaren Zelle und deren Verlust im Verdrahtungsfalle erkldrbar wird, kann dies von
den Inselarchitekturen nicht gesagt werden.

Zunichst ist jedoch, wie auch erwartet, ein signifikanter Speedup bei den um Double-
Span-Leitungen erweiterten Architekturen DM2V002S und MX2V002S gegeniiber den
Versionen mit lediglich direkten Nachbarschaftsverbindungen zu beobachten.

Die Reduktion der DM2V003S-Architektur um Logikressourcen senkte zwar die Kosten,
hatte aber im Vergleich zur urspriinglichen Variante DM2V001S offensichtlich kaum ei-
ne Verdnderung des Delays zur Folge. Moglicherweise wurden hier dhnliche Implemen-
tierungen berechnet.

Die im Mittel ungiinstigsten Delays liefert die SM2V002S-Architektur. Trotz der hinzu-
gefligten Riickkopplungen an den konfigurierbaren Zellen konnte offenbar ein kom-
pakteres Layout durch Mehrfachnutzung nicht erreicht werden, da jeweils nur eine
Look-Up-Table und ein Latch pro Zelle vorhanden sind, aber die auf der Architektur
implementierten Schaltkreise nur wenige LUT/Latch-Kombinationen aufweisen.

Erstaunlich gute Delaywerte zeigen hingegen die 3D-Architekturen. Quantitativ genau-
er betrachtet, bewegen sich die Werte sogar um jene der Architekturen mit Double-
Span-Leitungen. Allerdings fordert die 3D-Konnektivitit beim Inseltyp MX3V001S je-
doch sehr hohe Kosten. Beim einfachen Maschentyp SM3V001S sind die Architektur-
kosten dagegen etwas niedriger.

Uberblick

Abbildung 5.34 zeigt alle neun betrachteten Architekturen nochmals hinsichtlich ih-
rer Kosten- und Delaywerte in einer Ubersicht zur Bestimmung eines Kosten/Delay-
Tradeoffs. Aus der Graphik lassen sich nun vier pareto-optimale Architekturen ablesen:
wihrend hinsichtlich des Kostenoverheads die logikreduzierte DM2V003S-Doppelma-
sche am besten abschneidet, liegt beim Delayoverhead ihre zweidimensionale Variante
DM?2V002S mit Double-Span-Leitungen vorn. Desweiteren dominieren auch die erste
Variante der zweidimensionalen Inselarchitektur MX2V001S, sowie die einfache 3D-
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Abbildung 5.34: Kosten/Delay-Tradeoff

Maschenarchitektur SM3V001S. Festgehalten werden soll an dieser Stelle noch, dalk das
auf einer kommerziellen Architektur basierende MX2V001S-Modell weder hinsichtlich
Kosten, noch hinsichtlich Delay extremal erscheint.

5.3 Zusammenfassung und Ausblick

Zielsetzung der vorliegenden Arbeit bildete die Konzipierung eines Modells fiir feld-
programmierbare Architekturen, ferner die Entwicklung eines entsprechenden generi-
schen Systems zur Berechnung von Schaltkreis-Implementierungen auf den Architek-
turen und schlielflich die Definition geeigneter Metriken fiir eine Bewertung von Archi-
tekturen, sowie von Schaltkreis-Implementierungen.

Im Zuge der Verfolgung dieser eigentlichen Zielsetzung evolvierten auch eine Reihe,
zugegebenermalien zum Teil etwas unkonventioneller, dafiir jedoch neuer Techniken,
welche durchaus auch Ansétze fiir dhnliche Problemstellungen anderer Anwendungs-
bereiche liefern konnen, wenn die Verfahren problemspezifisch verfeinert werden.

Modellierung

Nach einer kurzen Einfiihrung, sowie der Motivation eines neuen Ansatzes zur Model-
lierung feldprogrammierbarer Architekturen, wurde ein generisches Konzept zur Mo-
dellierung mittels routing-integrierender Architekturzellen auf der Basis konfigurierba-
rer Multiplexer-Netzwerke vorgestellt. Nachdem, ausgehend von einer exakten funktio-
nalen Einfiihrung der Multiplexer-Netzwerke, schlieBlich auf Routing-Tasks bzw. Men-
gen von Routing-Tasks abstrahiert wurde, riickten auch Eigenschaften solcher Netzwer-
ke, insbesondere im Hinblick auf deren Optimierung, ins Zentrum der Betrachtung. An
dieser Stelle sei auch erwdhnt, dal§ eine vergleichbare Studie solcher Netzwerke vom
Verfasser bis zum gegenwartigen Zeitpunkt in der Literatur nicht ausfindig gemacht
werden konnte.
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Zur Charakterisierung der Eigenschaften feldprogrammierbarer Architekturen wurden
schlie@lich Bewertungsmale eingefiihrt und motiviert: zum einen handelte es sich hier-
bei um theoretische Flexibilitdtsmetriken, wie beispielsweise Logik-, Verdrahtungs- und
Berechnungsdichte, aber auch Metriken zur Bewertung von Schaltkreis-Implementie-
rungen hinsichtlich Architektur-Ausnutzung, Ressourcenkosten und Performanz wur-
den definiert. Aus diesen absoluten Kennziffern wurden sodann anhand einer fiktiven,
schaltkreisspezifischen Idealarchitektur auch relative Metriken hergeleitet, welche die
Einschitzung einer Art ,theoretischen Overheads* ermdglichten.

Makrogenerierung

Den ersten Teil des entwickelten generischen Layout-Systems bildete ein integratives
Verfahren zur Generierung von Hardmakros zu einem gegebenen Schaltkreis und ei-
ner gegebenen Architektur. Hier wurde mit der Bubble-Partitioning-Methode ein neues
Partitionierungsverfahren vorgestellt, das sich gegeniiber einer Straight-Partitioning-
Greedy-Heuristik als qualitativ besser erwies und in Kombination zu einem Hybrid-
Verfahren auch hinsichtlich der Laufzeit iiberzeugen konnte.

Das simultan die einzelnen Partitionen konstruierende Bubble Partitioning wurde so-
dann verkniipft mit einem Placing-by-Routing-Verfahren, das fiir Schaltkreisknoten,
welche vom Partitionierer zur Aufnahme in eine bestimmte Partition vorgeschlagen
wurden, anhand der berechneten Netzrouten eine Implementierung findet. Die Netz-
routen wurden hierbei durch eine simultane Pfadsuche berechnet, ein an der Steiner-
baum-Heuristik von Wu, Widmayer und Wong orientierter iterativer Verdrahtungsalgo-
rithmus, der konfliktierende Routen, in Anlehnung an die auf Nair’s Algorithmus basie-
rende Pathfinder-Methode, im Zuge von Re-Iterationen durch eine geeignete Kosten-
funktion bestraft. Die aus der Pathfinder-Methode adaptierte Kostenfunktion wurde fiir
die simultane Pfadsuche jedoch erweitert. Um auch die strukturellen Eigenschaften im
Hinblick auf kritische Pfade des zu implementierenden Schaltkreises einflieRen zu las-
sen, wurde ein aus dem Partitionierer gewonnenes KritizitditsmaQ fiir Netze integriert.

Eine weitere Besonderheit des entwickelten Placing-by-Routing-Verfahrens stellte das
Konzept der tempordren Routen dar, welche eingefiihrt wurden einerseits zur Reservie-
rung von Verdrahtungsressourcen fiir spdtere Netzimplementierungen, zur Reservie-
rung von Plazierungsraum fiir spdter implementierte, benachbarte Schaltkreisknoten
und andererseits zur Garantierung der Verfiigbarkeit von Netzen auflerhalb des Ma-
kros. Mit einer parametrischen Reduktion der Verdrahtungskosten temporarer Routen
lie® sich ferner auch die Kompaktheit der Makroimplementierungen kontrollieren. Fiir
die Klasse der verniinftigen Architekturen unbeschrankter Dilatation konnte mit dem
Konzept der temporidren Routen schliellich auch die ,Robustheit“ des Makrogenerie-
rungsverfahrens gezeigt werden insofern, als fiir jeden Schaltkreis stets eine giiltige Im-
plementierung berechnet wird.

Makro-Floorplanning

Im zweiten Abschnitt des generischen Layout-Systems wurden ein Floorplanning- und
ein Verdrahtungsverfahren fiir Makros kombiniert. Hierbei wurde ein neues Floorplan-
ning-Verfahren auf der Basis mehrdimensionaler Mustererkennung vorgestellt, indem
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eine Abstraktion von Zeichenketten auf Eigenschaften von Schaltkreis-Implementie-
rungen durchgefiihrt wurde: das urspriingliche Pattern-Matching-Verfahren wurde zu
einem Property-Containment-Verfahren adaptiert.

Da dieses Floorplanning-Verfahren alle giiltigen Anordnungen eines Makros beziiglich
einer Menge in einem beschrdankten Plazierungsraum bereits implementierter Makros
berechnet, wurde eine Heuristik zur Bewertung der ermittelten Plazierungen durch ei-
ne Abschitzung der resultierenden Langen der Netzrouten mittels beschrédnkter linea-
rer Optimierung entwickelt. In einem Exkurs wurden ferner Untersuchungen fiir eine
Unimodularitédtseigenschaft der Bedingungsmatrix des Optimierungsproblems durch-
gefiihrt, wobei einige Bedingungen an Architekturbeschreibungen formuliert werden
konnten, in denen das lineare Optimierungsproblem als Relaxation des eigentlich zu-
grundeliegenden Integer Programms eine ganzzahlige und damit exakte Losung liefert.

Da der Verdrahtungsvorgang fiir Makros im Hinblick auf die Rechenzeiten sehr teu-
er ist, wurde auf eine Backtracking-Technik beziiglich der Anordnungsreihenfolge ver-
zichtet und stattdessen eine Greedy-Heuristik auf einem, die Konnektivitat der Ma-
kros repriasentierenden Graphen eingesetzt zur Bestimmung einer méglichst , glinsti-
gen“ Anordnungsreihenfolge der Makros. Die Kostenfunktion der Heuristik balancierte
dabei Kriterien, wie die Dilatation der Makros, sowie die Minimierung der aus der An-
ordnungsreihenfolge resultierenden Anzahl temporérer Routen.

Das hinsichtlich erforderlicher Routentypen differenzierte Makro-Verdrahtungsverfah-
ren orientierte sich wieder an der bereits oben erwdhnten Steinerbaum-Heuristik. Zur
Aufl6sung von Routenkonflikten wurde hierbei jedoch eine ,Strategie der alternativen
Pfade“ eingesetzt, welche die Kosten konfliktierender Ressourcen quasi auf die Kosten
ebenfalls gefundener Alternativ-Routen anhebt und damit sensitiver bestraft, als die
ansonsten hédufig angewandte Bestrafungsfunktion des Produktes aus der Anzahl kon-
fliktierender Netze und der Anzahl der Re-Iterationen.

Bewertung

Als Beispiel des Einsatzes der in der vorliegenden Arbeit entwickelten Konzeption wur-
den auf der Basis des eingefiihrten Architekturmodells schlief3lich neun feldprogram-
mierbare Architekturen spezifiziert, welche strukturell in drei verschiedene Klassen glie-
derbar sind. Mittels Verfahren des generischen Layoutsytems wurden Implementierun-
gen von Modell- und Benchmark-Schaltkreisen auf den Architekturen berechnet und
diese hinsichtlich Architektur-Ausnutzung, Kosten- und Delayoverhead einander ge-
geniibergestellt.

Nach einer Charakterisierung der Architekturen mittels der theoretischen Architektur-
metriken, wurde anhand von Modellschaltkreisen unterschiedlicher GroSe die Auswir-
kung der maximalen Makrodilatation auf die vom Layout-System berechneten Imple-
mentierungen untersucht. Wie zu erwarten, lief$ sich dabei beobachten, dall insbeson-
dere bei Architekturen stark eingeschriankter Verdrahtungsméglichkeiten eine sukzes-
sive Anordnung von Makros schnell zu dichten Regionen im Plazierungsraum fiihrt, die
spitere Netze nicht mehr durchqueren kénnen, was mitunter zu teuren Routen fiihrt.
Somit scheint Makro-Floorplanning eher vorteilhafter fiir Architekturen mit starker aus-
gepragten Verdrahtungsstrukturen, sowie Schaltkreise, die bereits aus groeren funk-
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tionalen Einheiten, wie beispielsweise Addierer oder Komparatoren bestehen, und fiir
welche bereits Implementierungen aus sogenannten Makro-Bibliotheken vorliegen.

Um jedoch unter den neun betrachteten Architekturen auch die hinsichtlich ihrer Ver-
drahtungsressourcen minimalistischer Gepragten fair bewerten zu konnen, wurde die
Dilatation der Makros unbeschrankt gewdhlt, so daf die Schaltkreise vollstindig mit-
tels des Route-then-Place-Verfahren direkt implementiert wurden. Bei der Gegeniiber-
stellung des gemittelten Kosten- und Delayoverheads der berechneten Implementie-
rungen fiir die einzelnen Architekturen konnten denn auch einige im Vorfeld durchaus
nicht zu erwartende Beobachtungen gemacht werden.

So markieren interessanterweise sogar zwei, hinsichtlich ihrer Verdrahtungsmoglich-
keiten eigentlich minimalistisch konstruierte Doppelmaschen-Varianten die Optima
unter den neun betrachteten Architekturen — eine davon hinsichtlich Ressourcenko-
sten, die andere hinsichtlich Performanz. Auch die bisher kaum beachteten 3D-Archi-
tekturen zeigten ein erstaunlich gutes Performanzverhalten, das mit den Resultaten
der ebenfalls untersuchten Double-Span-Architekturen durchaus zu konkurrieren ver-
mag. Das Beispiel einer anderen, ebenfalls um Verdrahtungsressourcen erweiterten Ar-
chitektur, zeigte jedoch andererseits auch, wie ungiinstig gewéhlte, da wenig nutzbare
Strukturen zu Lasten der Qualitidt von Implementierungen gehen konnen.

Ausblick

Das in der vorliegenden Arbeit entwickelte, generische Konzept zur Modellierung und
Bewertung feldprogrammierbarer Architekturen liefert {iber die oben dargestellten Un-
tersuchungen hinaus noch zahlreiche Ansitze fiir weitergehende Betrachtungen. Nach-
folgend sollen dazu einige Aspekte noch kurz angerissen werden.

Eine grundsatzliche Moglichkeit der Vorgehensweise stellt zunéchst die Spezifikation
von Grundformen neuer Architekturklassen dar, welche im Zuge ihrer Bewertung va-
riiert und verfeinert werden konnen. Dies wurde beispielsweise bei der untersuchten
Doppelmasche DM2V001S so angewandyt, die entsprechend des verursachten, hohen
Kostenoverheads, sowie in Anbetracht der Ressourcenbalance um Logik reduziert wur-
de und sodann als Architekturvariante DM2V003S hinsichtlich der Implementierungs-
kosten sogar am besten unter den betrachteten Architekturen abschnitt. Weitere Frage-
stellungen konnten sich hier noch etwa mit der Anordnung der Logikzellen, mit einer
weiteren Reduzierung oder auch einer moglichen Verbesserung des Delays durch Hin-
zufligen beispielsweise von Double-Span-Leitungen befassen. Ein anderes Beispiel stel-
len in diesem Zusammenhang auch die 3D-Architekturen dar, welche hinsichtlich des
Delays ein gutes Verhalten zeigten. So wire zu untersuchen, ob und inwieweit hohere
Dimensionen diesbeziiglich noch weitere Vorteile bringen.

Im Rahmen eines solchen ,Architektur-Profilings“ konnten auch Untersuchungen iiber
die Haufigkeit der Nutzung von Tasks in konfigurierbaren Zellen durchaus Hinweise zu
einer geschickteren Wahl der Taskmengen liefern, was letztlich auch Optimierungen
hinsichtlich der technischen Konstruktion der Zellen er6ffnen wiirde.

Ein anderer Aspekt, der in dieser Arbeit nicht mehr angegangen werden konnte, be-
trifft die Betrachtung grobgranularerer Architekturen, also insbesondere Untersuchun-
gen des Verhaltens von Architekturen mit gré8eren Look-Up-Tables, wobei die Frage in-
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teressant scheint, inwieweit die in [65, 72] fiir Inselarchitekturen beobachteten Trends
hinsichtlich der Auswirkung der Look-Up-Table-GroRe auf Platzeffizienz und Perfor-
manz auch auf andere Architekturen tibertragen werden kénnen.

Der Fokus weiterer Betrachtungen kann schliefflich auch auf die Suche gidnzlich neu-
er Architekturen gelenkt werden. Hier gehen Ideen des Verfassers in Richtung einer
Loslosung von der bisher betrachteten, streng orthogonalen Gitterstruktur. Architek-
turen mit Wabenstruktur oder triangulierten Strukturen, auch in h6herdimensionalen
Varianten bilden hier beispielsweise alternative Ansitze.

Abstrahiert man jedoch iiber dem generischen Konzept dieser Arbeit, indem man den
Schritt von den signalbasierten Schaltkreisen beispielsweise zu Tasksystemen geht, so
zeigt sich schlieflich, daB die vorliegende Arbeit durchaus auch Bedeutung iiber die in
ihr konkretisierte Modellumgebung hinaus besitzt. So kann eine andere Interpretation
des vorgeschlagenen Konzeptes beispielsweise im Ubergang von konfigurierbaren Zel-
len auf Prozessorelemente, Speicher und Verbindungszellen bestehen. Man betrachtet
dann anstelle sequentieller Schaltkreise vielmehr Datenfluf3graphen, deren Knoten Be-
rechnungstasks und deren Kanten Datenabhéngigkeiten reprasentieren mit dem Ziel,
flexibel spezifizierbare Multiprozessor-Architekturen hinsichtlich der aus Einbettungen
des Graphen resultierenden Kosten und Performanz bewerten zu konnen. Geeignete
Datenstrukturen und Verfahrenskonzepte hierzu wurden im Rahmen dieser Arbeit be-
reitgestellt.
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Notation

Boolesche Menge {0, 1}

Menge der natiirlichen Zahlen 1,2, . ..

Menge der natiirlichen Zahlen inklusive Null

Menge der ganzen Zahlen

Menge der reellen Zahlen

Kardinalitdt der Menge M

Komplement der Menge M

Interpretation des Bitstrings b als vorzeichenlose Bindrzahl
{y S N ’ Vi—0..d-10< Y < .7}1} flirz € N¢

fiir € R™ die Manhattan-Norm (oder auch: 1-Norm): Z?:’()l |2
fir k € R, z € N? die d-dim. Matrix

mit z; Eintrdgen & in der i-ten Dimension (i € {1,...,d})
Rand der Kante ¢, Menge der adjazenten Knoten

Ingrad des Knotens v

Ausgrad des Knotens v

Menge der in v einlaufenden Kanten

Menge der von v ausgehenden Kanten

Menge der v beriihrenden Kanten

logisches Oder

logisches Und

Abbildung einer Menge A in eine Menge B

Abbildung eines Elementes a auf ein Element aus der Menge B
Disjunkte Vereinigung von Mengen

y = f(9(x)) ,f nach g*
es existiert genau ein Element



