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Résumeé

Nous proposons une méthodologie de preuve powpézification et la vérification
formelles des microarchitectures de processeur€ RE$s un environnement fonctionnel.
La méthodologie modélise des microarchitecturesnsermachines d'état et prouve leur
correction aprés décomposition de I'état globalnd' maniére systématique. Pour une
meilleure scalabilité, La méthodologie proposédisatiune approche incrémentale pour
modéliser et vérifier des microarchitectures de mlexité croissante : séquentielle,
pipeline et superscalaire.

Pour les microarchitectures séquentielles, le émit de correction est fondé
essentiellement sur le diagramme commutatif stahdae dernier permet de démontrer
I'équivalence fonctionnelle de la spécification paw d’instructions (Instruction-Set-
Architecture : ISA) et de l'implémentation micrcchitecturale (MA) correspondante, en
utilisant une fonction d'abstraction appropriée. d&optant une approche hiérarchique,
notre méthodologie raffine la preuve jusqu'au niveammposant observable. Un tel
raffinement permet au processus de débogage di@wenl’exploration a partir du niveau
ou le processus de preuve échoue.

Pour les microarchitectures pipeline et supergealal'approche du diagramme
commutatif ne peut pas étre appliquée directementae de la latence des événements du
pipeline. Pour cetteraison, notre approchevérifie une implémentationpipeline vis-a-vis
d'une implémentation multi cycle séquentielle. Bués les deux modeles (séquentiel et
pipeline) sont formalisés en termes de cycles lber tous les états intermédiaires
synchrones représentent des points utiles ou lapamison entre les deux modeles
pourrait étre réalisée facilement. Aussi, puisqgedeux modéles appartiennent au niveau
microarchitecture, la méthodologie n’exige aucumecfion d’abstraction de données (qui
reste extrémement difficile a définir pour la mé#prdes approches), uniguement une
fonction d'abstraction de temps est demandée pmehsoniser les deux modéles. Un
avantage majeur de ce choix élégant est I'nalalé&ectuer la preuve par induction au
sein du méme langage de spécification, plutdt qudgsimulation symbolique a travers
un outil de preuve qui reste tres difficile & mauhgp.

Les caractéristiques potentielles de la méthajelproposée ont été démontrées sur les

processeurs MIPS dans un environnement fonctionnel



Abstract

We propose a proof methodology for the formal dpation and verification of RISC
processor micro-architectures within a functionanfework. The methodology models
micro-architectural designs as state machines aralep their correctness after
decomposing the global state, in a systematic weyt a better scalability, the proposed
methodology uses an incremental approach for madelland verifying micro-
architectures of increasing complexity: sequengigdeline and superscalar.

For sequential designs, usually the correctnesterion relies on the standard
commutative diagram that demonstrates the equigalehan Instruction-Set-Architecture
(ISA) specification and its corresponding Micro-Aitectural (MA) implementation using
an appropriate abstraction function to map the é@mgntation state to the specification
state. By adopting a hierarchical approach, ourhodlogy refines the proof till the
component observable level. Such refinement alltvesdebugging process to proceed
from where the proof process fails.

For pipelined and superscalar micro-architectalesigns, the commutative diagram
approach cannot be applied directly because ofiatemcy of pipeline events. For that
reason, our approach verifies a pipelined impleatent against a sequential multi-cycle
implementation rather than against an ISA spetifica Because both pipelined and
multi-cycle models are formalized in terms of clagkcles, all synchronous intermediate
states represent useful points where the compabhsbneen the two models could be
achieved easily. Furthermore, because both modkiterto the MA level, there is no need
for a data abstraction function which remains weifficult to define in practice, only a
time abstraction function is needed to map betwhertimes used by the two models. A
major advantage of this elegant choice is the tghiti carry out the proof by induction
within the same specification language, rather tharsymbolic simulation through of a
proof tool which remains very tedious.

The potential features of the proposed Methodoluye been demonstrated over MIPS

RISC processors within a functional framework.

Vi
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1.1 Motivations

Chapitre 1

Introduction

Les microarchitectures des processeurs d’aujourdshnt trés complexes. Toutes les

caractéristiques d’optimisation des performanctestejue les caches, les techniques

de pipeline, d’exécution spéculative et désordensént exposées au nhiveau micro-

architecture.

En conséquence, les méthodes de lagiomu conventionnelles

(numérique, vecteur de test, etc.), deviennentffisantes pour faire face a cette

complexité qui, selon la loi de Moore, double presghaque deux années. Figure 1.1

illustre ce rythme d’évolution pour la famille descroprocesseurs Intel.

Transistor A

16°
18
16
16
16
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16
16
16

16
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Figure 1.1: Evolution de la complexité des micomesseurs selon la loi de Moore

(Source Intel)
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Devant une telle situation, la simulation qui exign temps de test considérable
(presque 70% du temps de conception sont consagretests de validation [1, 2]), ne
peut en contre partie, que réduire le nombre des lbedp conception (65 répertoriés
dans le Pentium Ill [3], 6 dans 'AMD Athlon [4]lysieurs erreurs dans les révisions
2.2a2.6du PowerPC7400[5], etc), mais jamais certifier sa correction. bag non
révélé revient trés cher au concepteur (Intel Bemti$475 Millions et Toshiba
Contréleur: $2.1 Billions [6]), et peut avoir desnséquences néfastes sur I'utilisateur,
particulierement dans les applications critiquegrdgpatiales, centres nucléaires,
appareils chirurgicaux, etc.). En plus, le tempdidtaison (time-to-market) sera aussi
retardé Detellescontraintent poussdesconcepteurs de circuits intégrés a inveesr
méthodes de vérification formelles qui deviennapidement un sujet d’intérét majeur.

En effet, les méthodes formelles ont eu un imgagmifiant sur la conception des
microprocesseuren développantdesméthodologiest des outils qui ont été utilisés
avec succes dans la vérification formelle des techires des microprocesseurs [7, 8, 9,
10]. Cependant, I'évolution continue de la compkexi’'une part et le manque de
méthodologies efficaces d'autre part, ont rendwdsfication formelle compléte des
microprocesseurs hautement optimisés une tache diféisile, voir impossible a
accomplir [11]. Encore, il est extrémement diféicide dériver formellement une
implémentation microarchitecturale (MA) employantsdoptimisations radicales a
partir de la spécification du jeu d’instructionSA4). Plut6t, une implémentation MA est
graduellement développée au sein d’'un environnenag@proprié (logique d’ordre
supérieur [12], logique de réécriture [13], prognaation fonctionnelle [14], etc.), et
prouvée contre une spécification ISA, selon unatertritere de correction.

Pour les microarchitecturesséquentielles, le critere de correction est fondé
principalement sur le diagramme commutatif stand@e dernier permet de montrer
I'équivalence fonctionnelle de la spécificationd®t I'implémentation, en définissent
une fonction d’abstraction appropriée. Pour lesroaicchitectures avec pipeline, le
diagramme commutatif ne peut pas étre appliquétdineent a cause de I'exécution
partielle des instructions se trouvant dans le [fipeprocesseur démarre l'instruction
suivante avant la terminaison de linstruction pante). Ce phénomeéne rendra
difficile la définition d’'une fonction d’abstractioqui transforme les résultats partiels a
un état visible. En d’autres mots, il est impossithé trouver un point constructif ou la
comparaison entre I'état de l'implémentation etdtéde la spécification peut étre

effectué facilement. Burch et Dill résolvent ce lgéone en vidant le pipe. Dans leur
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travail original, ils ont prouvé le diagramme derrection du pipeline en simulant
symboliguement la machine pipeline par la logigeef@hctions non interprétées avec
des égalités (logic of uninterpreted functions veitjualities [7]).

Bien que la technique de vidage (flushing technicuemélioré les méthodes de
vérification par l'utilisation d’une procédure deédision automatique, elle présente
d’autre partplusieursinconvénientd15, 16]. Particulierementelle enlargela fonction
d’abstraction pour des pipelines plus profonds,rexids le raisonnement sur la
dépendance inter instruction impossible. La tealmmig été étendue par la suite par
plusieurs chercheurs pour manipuler des architestpius complexes telles que les
superscalaires a exécution ordonnée [17, 18], etxé&cution désordonnée [19, 20].
Malheureusement, le méme critére de correctionug@ol'implémentation contre une
spécification ISA) a été adopté par les extendatrpar conséquent, les mémes
inconvénients persistent. En outre, des que de eallesv caractéristiques
d'implémentation sont introduites, ces variantehoéent. D’autres notions de
correction telles que le théoreme a une seule §tapeone step theorem [21, 22]),
'approche de fonction de complétude (the comptefienction approach [15]), et la
bisimulation d’équivalence bien-fondée (Well-fouddEquivalence Bisimulation [23,
24]), ont été aussi utilisées pour vérifier desropcocesseurs complexes. Toutes ces
approches prouvent l'implémentation contre uneipétion ISA, qui reste encore un
probléme difficilement surmontable au fur et & megue la complexité augmente.

A part quelgues exemples, la plupart des approgtiésent la simulation symbolique
ou des variantes de cette technique (telle quallétion de la trajectoire symbolique)
pour effectuer la preuve de correction, a traversldémonstrateur de théoreme ou un
vérificateur de modele (ou une combinaison des dmutds). Les deux approches
présentent des inconvénients : les démonstrateairth@réme souffrent encore du
manque de raisonnement formel complet, alors qse vixificateurs de modeles
souffrent du probleme de I'explosion d’état. Unrauhconvénient majeur commun aux
deux techniques, est le probleme de translatidfedeironnement de spécification vers
'environnement de vérification. Si le translatetest pas formellement vérifié, il n'y a
aucune assurancece que le processus de translation préserve lardé&mue de la
spécification source.

Cette dissertation propose une méthodologie mourddélisation et la vérification des
microarchitectures des processeurs au sein d'uriroemement fonctionnel. La

méthodologie utilise une approche incrémentale poodéliser des microarchitectures
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de complexité croissante: du noyau séquentiel gpersuoalaire, et prouve leur
correction apres décomposition de I'espace d’étatadmaniéere systématique.

Pour les architectures séquentielles qui sonfigés contre une spécification ISA, la
méthodologie décompose la preuve jusqu’'au niveamposant observable. Cette
décomposition hiérarchique facilite le processuspdeuve d'une part, et permet au
processus de conception de procéder d'une maniéné&mentale d'autre part. Pour les
architectures pipelines et superscalaires, la ndélbgie effectue la preuve plut6t
contre une implémentation multi cycle séquentielRuisque les deux modéles
(séquentiel et pipeline) sont formalisés en termescycles d’horloge, tous les états
intermédiaires synchrones représentent des paitdsessants ou la comparaison peut
étre effectuée facilement. En outre, puisque Esxdnodéles sont reliés au niveau
microarchitecture, la méthodologie n’exige aucuoecfion d’abstraction de données
(qui reste extrémement difficile & définir pourntajorité des approches), uniquement
une fonction d'abstraction de temps est demandéegyochroniser les deux modeles.
Un avantage majeur de ce choix élégant, est I'thébd’effectuer la preuve par
induction au sein du méme langage de spécificapanét que par simulation
symbolique a travers un outil de preuve qui reat®ee difficile a manipuler.

Pour montrer pratiquement I'utilité de notre appeycnous l'avons appliqué aux
processeurs RISC dans un cadre fonctionnel. Lekitactures RISC sont bien
structurées et par suite, elles peuvent étre loidiurement construites, du noyau
implémentant le jeu d'instruction de base, auxitctures hautement optimisées [25].
Par conséquent, elles s'adaptent tres bien a depprde conception incrémentale.
D'autre part, les environnements fonctionnels fagent a coté de la définition formelle
de leur sémantique (pour supporter le raisonnenfemhel), des caractéristiques
puissantes: composition de fonctions, parallélispwymorphisme, fonctions d'ordre

supérieuretc quiontdémontréeurviabilité vis avis desarchitecturesomplexe$26, 27].

1.2 Etat de I'art

1.2.1 Techniques de vérification conventionnelles

Les techniques de vérification formelles permettdeffectuer des preuves sur des
descriptions d'une maniére mathématique et exlvaudsfiependant, Il n'existe pas de
technique capable de vérifier toutes les formegugpriétés d'une description. Les

systémes réels sont souvent validés par des agwdoybrides combinant deux ou
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plusieurs techniques qui sont employées pour dstées erreurs de conception qui
échappent a la phase de simulation. Les technitpreselles conventionnelles sont

sommairement décrites ci-aprés

1.2.1.1 Vérification de modele (Model-checking)

Basée sur les Diagrammes de Décision Binaires (BiDacision Diagrams [28]), cette
technique permet de balayer I'ensemble des étédfgmables d’'un system dont le
comportement est modélisé par les systemes a ttcangi’état, pour vérifier une
propriété logico temporelle désirée. Des situaitalles que la consistance de données
ou la vivacité, sonsouventesciblesdece type de vérification. Cette technique trouve
ses racines dans les premigavauxsurla vérificationdemodeletemporelproposégar
Clarke et Emerson[29]. Bien quelle permet d'effectuer des preuves d'uneiera
automatique, l'inconvénient majeure de cette apyraest le probleme de l'explosion
combinatoire: I'espace d'état des descriptionssgistemes complexes est typiquement
trop grand pour permettre une recherche exhaugiivd.986, Bryant [30] proposait une
nouvelle représentation des fonctions booléenngselée OBDDs (Ordered Binary
Decision Diagrams) pour représenter symboliqueespace des états dans le modéle
de la machine & états finis. Il a présenté aussipuacédure efficace de point fixe qui a
rendu possible la vérification de circuits de &ilinportante. En 1987, il développa le
vérificateur de modéle symbolique SMV (Symbolic Mb¥erifier) dans lequel, des
systémes contenant #Cétats pouvaient étre vérifiés. La technique défigéreur de
modele symbolique était née. Actuellement, de nemnbtravaux de recherche tendent
a améliorer cette technique afin d'y incorporendevelles techniques d'abstraction

Les vérificateurs de modéles symboliques sont faege utilisés dans les industries des
semi-conducteurs, SMV étant I'un des plus utilif8asieurs compagnies ont intégrés
les vérificateurs de modéles symboliques dans |guopres outils de conception
propriétaires. Par exemple, RuleBase développ@&/®BHRBifa Research Lab, a été utilisé
dans des projets consistant & vérifier des proéscdé bus.. Le vérificateur de modéle
SVE développé a Siemens a été appliqué dans deraorprojets de développements

internes, et a été aussi commercialisé a degslxternes.
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1.2.1.2 Démonstration de théoréme (Theorem proving)

Contrairement aux vérificateurs de modéles quipdigqgent uniguement aux propriétés
individuelles des systéemes, les démonstrateurhi@mames peuvent étre utilisés pour
vérifier la correction d'une conception completea vérification d'un circuit avec ces
démonstrateurs, consiste a formaliser d'abord kscrightions comportementale et
structurale du circuit dans la logique du démonstra Cette phase de transformation
de l'environnement de spécification a I'environneintke preuve est une phase cruciale.
Ensuite, raisonner sur le modéle construit pouifigé les propriétés du circuit. Le
raisonnement qui utilise des logiques telles gueldction et la réécriture permet de
prouver qu'un théoreme est dérivé des axiomes.réavp souvent nécessite le rajout
d'une quantité importante de théorémes et de lemsteskés en bibliothéque.
L'utilisation des démonstrateurs de théoremes egigelus d'une expertise dans la
logique de ces derniers, des interventions exteadile la part de l'utilisateur dont les
difficultés augmentent avec l'augmentation de lmmglexité du systeme sous preuve.
En conséquence, seuls les gros industriels telategy’'AMD et IBM, sont capables
d'utiliser ces types de vérificateurs. Plusieunsaigstrateurs de théorémes existent, les
plus utilisés dans le monde industriel sont legants:

- PVS (Prototype Verification System) [31], est unmadéistrateur de théoreme
inductif, développé a SRI. PVS combine un langagepmEcification expressif basé sur
une logique d'ordre supérieur et un moteur d’inféeepour ce langage. Bien qu'il
dispose de nombreuses regles de déduction, la dératon n'est pas complétement
automatique, et doit étre guidée par l'utilisatdlua été utilisé pour la vérification de
plusieurs microprocesseurs [32, 33].

- ACL2 [34] (A Computational Logic for Applicative @omon Lisp) est un
démonstrateur de théoremes inductif développé aividssité de Texas Austin par
J.Moore et M. Kaufmann. Il est I'héritier du céelmémonstrateur de théoréme de
Boyer-Moore. Acl2 est a la fois un langage de pmognation et un moteur de
raisonnement pour ce langage Le modeéle ACL2 peaite&écuté a une vitesse proche
d'un simulateur C, et il dispose d'une vaste hiblique de théorémes réutilisables
(arithmétiques, simplifications,etc.). Il a étéligé pour la vérification de plusieurs

microprocesseurs [35, 36]
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1.2.1.3  Simulation symbolique

La simulation symbolique [37] consiste & évaluankgliquement une description de
circuit en lui fournissant en entrée des variakdbstraites a la place des valeurs
concretes (cela permet de representer par exemplestles valeurs d'un vecteur de bits
en entrée par un simple symbole). Le résultat digign de la description est une
expression symbolique représentant le circuit. dlléstion symbolique peut étre
effectuée soit en utilisant des constantes norrgré&s, soit des constructeurs de
données fonctionnels. Dans ce dernier cas, I'érafluasymbolique est dite
fonctionnelle (Symbolic Functional Evaluation: SFE)

La simulation symbolique fut proposée pour la pegefois par IBM, vers la fin des
années soixante-dix. L'idée est d'utiliser I'exé@cusymbolique des programmes pour
des circuits. Les difficultés de cette techniquet $es suivantes:

- Les expressions symboliques croissent exponemtieli¢ avec le nombre de cycles
de simulation.

- En présence de branchements conditionnels ou Hitmmest un terme symbolique,
tous les chemins possibles doivent étre explorési @oduit un arbre de simulation qui
croit de maniére exponentielle.

- Sans simplificatioflesrésultatglela simulationsymbolique sont des termes illisibles.
La raison principale de ces difficultés est l'alsged'un modéle mathématique efficace
pour la représentation symbolique du circuit.

La simulation symbolique a été utilisée pour larifigation de plusieurs

microprocesseurs [38, 39].

1.2.1.4 Evaluation de la trajectoire symbolique

La technique de [I'évaluation de la trajectoire sgligjoe (Symbolic Trajectory

Evaluation: STE) [40] peut étre considérée commeapproche hybride combinant les
algorithmes de simulation symbolique et de vérifma de modéle. En tant que
simulateur, elle peut calculer les résultats da'aién d'un circuit acceptant en entrée
un vecteur de valeurs concrétes. En tant que ateurd symbolique, elle peut rendre
comme résultat des expressions symboliques (aesidos avec un nombre d'entrées
arbitraire). En tant que vérificateur de modeldig eut facilement vérifier la validité

d'une propriété temporelle. La technique de Iéaédn de la trajectoire symbolique

effectue la vérification de modéle avec des alborés basés sur la simulation
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symbolique d'une maniere plus efficace que lescayes de vérificateur de modéles
symbolique traditionnelles. Elle est particuliemrhadéquate pour la vérification des
propriétés des chemins de données. Cependant, cdéwakiation de la trajectoire
symbolique est basée sur les BDDs, certaines stegctle circuits ne peuvent pas étre
manipulées monolithiquement. Par exemple, les pligéteurs ne peuvent pas étre
vérifies par la STE toute seule.

La technique de l'évaluation de la trajectoire sptifue a été utilisée dans la

vérification de plusieurs parties de microprocesse{41, 42],

1.2.2 Application des Techniques conventionnelles

Initialementl'applicationdesméthodeslevérificationformelles'estaxéeessentiellement
sur desgprocesseurséquentielsDesexemplesiotables incluent: VIPERE [43], vérifié
par Cohn, FM8501 [44], vérifié par Hint, (avec |éntbnstrateur de théoremes de
Boyer-Moore, versiomitiale du démonstrateur de théoremes ACL2), TAMARAK [45],
vérifié par Joyce, et AVM-1 [46], vérifié par Winlge La machine RISC DLX qui est
décrite par Hennessy et Patterson [47] a servi adrhase a beaucoup de projets de
vérification de processeurs.
Les travaux relatifs a la vérification formelle dgwocesseurs utilisant des
caracteéristiques avancées sont récapitulés ci-desso

Burch et Dill [7] proposent l'approche de vidage mlpe (flushing approach) qui
simule l'effet de compléter chaque instruction déamspipe avant d'appliquer le
diagramme commutatif. Apres vidage, ils projetté&iat d'implémentation synchronisé
a l'état de spécification pour extraire seulemest dbservables. Dans leur travail
original, ils ont prouvé le diagramme de correctidn pipeline, en simulant
symboliguement l'architecture de la machine pigelilans leur logique de fonctions
non interprétées avec des égalités. Bien que ldadétde vidage ait amélioré des
techniques de vérification en employant une proagdie décision automatisée, elle
rend en contre partie la taille de la fonctiorbgteaction et le nombre de cas examinés
tres importants pour des pipes plus profonds. Awssividant le pipe, l'information
concernant les instructions en cours d'exécutioa perdue, ce qui rendra difficile a
raisonner sur la dépendance inter instructios,dak les différents types de hasards qui
peuvent se produire pendant I'exécution.

J.Swada et Hunt [10], utilisent I'approche dedats trace (trace table approach) lls

construisent une abstraction intermédiaire du ET®mer appelée table de trace, avec
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laquelle ils peuvent formuler beaucoup de propsiét&ariantes de l'implémentation
pipeline. La méthode qui est basée sur la démdiwstrde théoreme exige énormément
d'efforts guidés de la part de I'utilisateur perdarprocessus de vérification, d'abord en
découvrant des invariants, et en ensuite, en lesvpnt a travers le démonstrateur de
théoréme ACL2.

Hosabettu, Srivas et Gopalakrishnan, [15], propogea méthodologie de vérification
basée sur I'approche « de fonctions de complétuDans une telle approche, la fonction
d'abstraction est définie comme un ensemble detiforsc de complétude, ou chaque
fonction correspond a une instruction non finienglda pipe. Chaque fonction de
complétude spécifie I'effet désiré (sur les obdelas) de terminer l'instruction dans la
pipe. En d'autres termes, comment une instruct@nfimie dans le pipe sera complétée
d'une maniére atomique en supposant celles en,alga complétées. Tandis que leur
approche a un grand avantage en décomposant kepeawn ensemble de conditions de
vérification qui rendent le raisonnement de chacge plus simple, il exige d'autre part
un effort manuel considérable, en premier lieu, rplau définition des fonctions de
complétude nécessaires pour la construction deratibn d'abstraction, et en second
lieu, pour guider la preuve a travers le démorstiradle théoreme PVS.

A.C.J. Fox, et N.A.Harmman [21,22], emploient Ieédrémes a une seule étape (the
one step theorems) pour prouver la correction desiglrs types de microprocesseur
s'étendant du séquentilsuperscalairdansuncadre algébrique. Leur approche limite la
condition de correction juste aux temps 0 et Jhebdant, les fonctions d'état modélisant
la spécification et I'implémentation doivent étensistantes au temps (time-consistent)
vis-a-vis d'une fonction dimmersion (abstracti@mporelle entre la spécification et
l'implémentation). Cette propriété demeure une dédlfficile pour des architectures
complexes et la mécanisation complete de la prdameeure un objectif non accompli.

V.Bhagwati, et S. Devadas [48] ont proposé une attlogie de preuve pour les
processeurs pipelines, basée sur la notion deiorfat (relation établie entre
l'implémentation séquentielle et I'implémentatiopegtine). Pour effectuer la preuve, ils
formalisent d’abord les deux implémentations sétigis et pipeline en terme de
machines d’états et les caractérisent ensuite mngtee machines "définies" (machine
qui, pour une certaine constamtesa sortie dépend uniguement dafernieres entrées).
La condition de correction, est que la relatfordoit étre vérifiée entre les deux
implémentations. Pour montrer la validité de lepprache, ils décrivent les deux

implémentations dans le langage de haut niveau BE2Sgffectuent la preuve par
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simulation symbolique. Cependant, ce travail ne tneopas clairement la mise a jour des
différents composants observables manipulés paatzhine pipeline (Compteur ordinal,
Mémoire, registres, etc), durant lesderniers cycles d'horloges avant d'effectuer la
comparaison.

Velev et Bryant [49] ont développé des méthodes binamt des symboles de
fonctions non interprétées avec la vérification medéle symbolique basée sur les
BDD. Cependant, leur travail qui était concentré das techniques complétement
automatiques, ne peut traiter des architecturetehmant optimisées.

Bien gue, les exemples que nous avons rapportéegemment (parmi beaucoup
d'autres) aient énormément contribué a l'efforergdique de recherche dans la
vérification formelle des architectures compleXasyérification formelle automatique

compléte des microprocesseurs état-de-I'art ressépcore couverte.

1.3 Contributions

La méthodologie de preuve proposée dans cetterdigen développe des modeles
fonctionnelgprécis(représentardesprogrammes$onctionnelsyjui pourraienétre utilisés
aussi bien pour la vérification formelle que poarsimulation (Les implémentations
réelles sont validées par la combinaison de ces thniques). Pour les architectures
séquentielles comme pour les architectures pipglitee méthodologie décompose la
preuve globale en un ensemble de conditions dé&osgdion plus simple a vérifier.
Pourlesarchitectureséquentielleda méthodologie raffine la preuve globale jusqu'au
niveau composant observable. Un tel raffinementmpé au processus de vérification
de procéder en parallele, et d'une maniére incriateeavec le processus de conception.
Pour les architectures pipelines, la méthodolagfiiee beaucoup d'avantages par
rapport aux approches alternatives, en particulier
-La possibilité de raisonner sur la dépendancer imstruction tels que les différents
types de hasards qui peuvent se produire pendax#clition, contrairement a la
technigue de vidage, ou un tel raisonnement esbssiple. En outre, il est possible de
raisonner soit sur des instructions individuelles sur des groupes d'instructions telles
guedesinstructionregistresdesinstructionanemoirestdesinstructiongdebranchement
-La possibilité d'instancier I'ensemble des cood# de vérification pour n'importe
quelle architecture particuliere, et par conséquelfe offre une meilleure scalabilité

pour la vérification des architectures hautemetitripées
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- Puisque les deux modéles & comparer (séquehtpipeine) se rapportent au niveau
microarchitecture, la méthodologie ne nécessite gasfonction d'abstraction de
données (qui demeure tres difficile & définir emtigue), seulement une fonction
d'abstraction de temps est nécessaire pour symshrdes deux modéles. En plus, une
telle synchronisatioexige peude caspar rapporta ceux employéspar les approches
alternatives

- Le point clé de la méthodologie de preuve propasst I'habilité d'effectuer la preuve
par induction dans le méme langage de spécificatutét que par évaluation

symbolique a travers un outil de preuve qui exigenee des efforts considérables.
1.4 Organisation de la thése

Chapitre 2 discute les limites et les mérites demdges de description de matériel,
impératifs et fonctionnels. Il présente en parteule langage fonctionnel Haskell,
utilisé le long de cette thése en tant que cadrendb pour la spécification et la
vérification des circuits digitaux.

Chapitre 3 présente la méthodologie de preuvegsém || commence par définir les
couches d'intérét du modéle de conception hiérguehi vis-a-vis de notre
méthodologie, et décrit ensuite les différents @diggnts de  I'environnement de
vérification, ainsi que la stratégie de preuve iguiv

Chapitre 4 sera consacré entierement a la spatodic et la vérification des
microarchitectures séquentielles. Aprés une ddasmniglétaillée des différentes étapes
de la preuve, le chapitre termine par une étudeadealétaillée sur la preuve formelle de
la machine séquentielle MIPS.

Chapitre 5 introduit d’abord le principe du pipelj et décrit ensuite les différentes
étapes nécessaires a la vérification d’une michi@ature pipeline. Une fonction de
temps est définie pour synchroniser les deux medélecomparer; séquentiel et
pipeline. Deux cas d’exécution avec et sans hasamtl discutés. Ce chapitre termine
avec une étude de cas sur la preuve formelle admthine pipeline MIPS.

Chapitre 6 présente en premier lieu le principeatehitectures superscalaires, ensuite,
il montre comment la méme méthodologie peut expl@® résultats du pipeline pour
modéliser et vérifier des superscalaires.

Finalement, chapitre 7 conclut le travail réald#ns cette thése, et suggére des

directions futures.
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Chapitre 2

Langages de description de matériel

2.1 Langages impératifs

Les langages de description de matériel (Hardwagesciiption Languages: HDLS)
développés principalement pour la description esifaulation du matériel, continuent
malheureusement & étre utilisés dans tout le psasede conception; de la spécification
comportementale a la génération du produit fimapliquant ainsi d’autres activités telles
que la synthése et I'optimisation. lls fournissamenvironnement de développement qui
permet a une spécification comportementale d'étaelugllement transformée en une
implémentation structurale (par synthése et sirariat Dans une telle méthodologie de
conception, la condition de correction fondamengsteque I'implémentation structurale
générée au bas niveau, doit se comporter exacteroemme la spécification
comportementale de haut niveau. Les HDLs impératisdfrent encore de I'absence de
sémantique formelle, et le nombre important de bréggélés dans les microprocesseurs
modernes [50], montre que ces derniers ne peuaanéfpe employés en tant qu’outils de
synthése formels D'autre part, la description comportementale catctars les détails
de l'implémentatiorabesoinrdemécanismed'abstractiortdestructuratiorpluspuissants
pour desarchitecturesomplexesDonc I'absencale combinateursppropriégcombining
forms) rend les descriptions impératives, longuesins concises et extrémement

difficiles a lire.
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Les études sur les HDLs impératifs standards,éthtla plupart du temps limitées a
VHDL [51, 52, 53, 54], et a Verilog [55, 56, 57,]58&HDL a été créé en 1980 par le
département de la défense des Etats-Unis, damslte de leur programme VHSIC (Very
High Speed Integration Circuit), en tant que largdg simulation. Par conséquent, la
majorité des approches traitant la sémantique d®L/Eont opérationnelles. D’autres
approches : fonctionnelle [59, 60], algébre de gssas [61], etc, ont aussi été utilisées
pour formaliser la sémantique d’'un sous ensembleVH®L. La nécessité de se
restreindre a un sous ensemble de ce langage estadsa complexité qui rend
'expression de toutes ses caractéristiques ume @xtrémement difficile. Ces approches
se limitent & la vérification de certaines progg(telle que la validation de I'état d'un
composant observable aprés un nombre arbitraioyales d’horloges), ou d’équivalence
sur le langage (de deux blocs d’instructions)aadrs des démonstrateurs de théorémes
[62]. Donc des outils traducteurs de VHDL vers Vieannement du démonstrateur sont
nécessaires. Ces outils posent encore le probleenerédibilité parce qu’ils sont
difficilement prouvables. Par suite, la majorités dgpproches échouent & fournir une
méthode de vérification pratique rigoureuse.

Verilog a été développé en 1984, par Phil MoodiyGateway Design Automation), et
normalisé en 1990 par IEEE. Peu d’approches ontpétposées pour formaliser la
sémantique de ce langage. Une approche inforrdéttete dans [63] investit un sous
ensemble de ce langage appelé Verilog V. Par daiteéme sous ensemble a été investit
différemment par plusieurs chercheurs. Cecititigsun avantage par rapport a VHDL
ou chaque groupe de travail investit un s/ensendifiérent. Une autre approche
adressant le s/ensemble V, utilisant la logiqueptanelle est décrite dans [64]. Similaire
a VHDL, Verilog fournit toutes les propriétés dékiles d'un HDL impératif, en
particulier, la possibilitt de décrire un circuih elusieurs niveaux d’abstraction.
ContrairemendVHDL quiestbasésurlelangage ADA, Verilog est basé sur le langage C.
En conséquence, il a une vitesse de simulation @pigle que celle de VHDL. Une
description plus détaillée des deux langages d&issiqu'une comparaison entre eux, est
donnée dans [64]. Un désavantage commun & ces ldegages, réside dans leur
définition sémantique informelle (non rigoureusemaéfinie) qui les rend indésirables

pour la vérification formelle.
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2.2 Langages fonctionnels

2.2.1 Caractéristiques

Les langages fonctionnels fournissent a c6té de kémantique formelle, des
caractéristiques puissantes qui ont démontré |figaeité vis-a-vis de la conception
formelle du matériel. Les caractéristiques les pitéressantes sont discutées ci-apres

- Transparence référentielle L'absence de I'effet de bord, est I'une des tenatiques
les plus importantes des langages purement fometlenUne telle caractéristique permet
de raisonner sur une spécification, en vue de eéésun implémentation, la transformer
en une version plus efficace, ou démontrer sa ctore

- Composition de fonction Puisque les opérations sont fonctionnelles, tapmsition de
fonction permet d’exprimer directement des relatiomter opérations. Dans la
conception du matériel, les circuits complexes samistruits & base de composants
primitifs, de la méme facon que la composition alections, par application, abstraction
ethommage local

-Parallélisme Le style de programmation fonctionnelle n'imposecun ordre
d'exécution. Le programme entier consiste en uarehke de définitions de fonctions qui
peuvent étre exécutées dans n'importe quel order. d®nséquent, les langages
fonctionnels s’adaptent trés bien aux traitemeatslfgles.

- Classes de typesFournissent des mécanismes d’abstraction tréesmomia pour la
description de circuits, Elles fournissent auss deyens pour dériver génériquement
des classes spécifiques de circuits. En typargrfoght les fonctions, la notion de classe,
permet de capturer autant d’erreurs que possibdedi® la compilation.

- Sémantique non-stricte utilisée avec I'évaluation paresseuse (lazy ew@ln), cette
caractéristique permet de raisonner sur des se&ifns impliquant des structures
illimitées. Par exemple les signaux peuvent étrdétisés d'une maniere élégante par des
listes infinies (streams). En outre, I'évaluaticargsseuse peut mener & la terminaison
pendant que I'évaluation désireuse (eager evahjagichoue.

- Polymorphisme paramétrique Pour rendre la définition de certaines fonctiqhss
générale (polymorphique), la définition de typeutpétre paramétrée par des variables
(appelées variables de type). Ceci permet a desfispéons génériques d'étre utilisées
dans différents contextes. Par exemple, une spétidn polymorphique d’'un composant,

peut étre réutilisée a différents niveaux d'abstrac
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- Fonctions d’ordre supérieure Le mérite des fonctions d’ordre supérieure (caninlg
forms) est trés reconnu par les concepteurs deriglatéeur capacité de faire des
abstractions leur permet d'étre utilisées pouiséaplusieurs objectifs : structuration et
réutilisation des spécifications de circuit, dgstioin et transformation des architectures
régulieres, etc. Cependant, l'utilisation des tygesdre supérieure rend leur preuve de
correction tres difficile

- Description comportementale et structurale Il y a deux maniéres différentes pour la
description des circuit: Structurale et comportetalen La description structurale exige
du concepteur d’indiquer les différents composamtsitiliser et la maniére de les
connecter (les composants connectés sont ausstsddeme maniére structurale, ou
utilisés en tant que composants primitifs par unLHBnctionnel). Dans la description
comportementale, un composant peut étre décrit pécifant uniquement son
comportement ou sa fonctionnalité. La structurerespondante peut étre synthétisée
automatiquement si le circuit est relativement $enpu développée séparément si le
circuit est complexe. Dans ce cas, une prel@@orrectionestnécessaire. Ldangages
fonctionnels possédent des caractéristiques qui peamettent de spécifier les deux
aspects (comportemental et structural) d'un circibnc, on peut utiliser un langage
fonctionnel soit en tant que Meta-langage pour id®de comportement, soit utiliser
uniquement un sous ensemble du langage (embeddeyigéDr décrire la structure.

- Simulation fonctionnelle Les spécifications fonctionnelles sont des spEatibns
exécutables qui peuvent étre directement exécpidasobserver le comportement d'un
circuit au cours du processus de développementdfphu'attendre la terminaison de sa
conception entiere). En outre, les spécificatioxécatables permettent de comparer les
sortiesd’un outil de simulationa cellesinféréespar une spécificationformelle de haut
niveau. En conséquence, la création des spéaifimtexécutables constitue l'un des

objectifs de la méthodologie développée dans tedise.

2.2.2 Langages de Description de matériel incorporés

Il'y a deux approches bien connues pour la cormei I'implémentation des langages
de description de matériel

- Construire un langage a partir de zéro. Une tghigroche exige concevoir d'abord une
syntaxe pour des descriptions de circuit, ensuiéeider d'une sémantique appropriée
pour implémenter un interpréteur ou un compilat&andis qu'une telle approche semble

étre la plus évidente pour définir des sémanticaiesnatives qui correspondent a des
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activités de conception alternatives (Simulatiomtisese, vérification, etc), pour la
méme syntaxe, elle demeure cependant tres diffipdar le développement des
interpréteurs ou des compilateurs entiers. Enqadi¢r, pour la conception des circuits
digitaux complexes qui demandent des langagesitiess.

- Construire un langage sur le substrat d'un laagagdstant. Une telle approche appelée
approche d’'incorporation (embedding approach), istes construire une bibliothéque
(domain-specific) sur un langage géneéral existdue telle bibliothéque fournit
différentes fonctions sémantiques, chaqu’'une cpomd & une activité de conception
particuliere, telles que simulation, syntheseijfio@tion, etc. L'idée derriere I'approche
de langage incorporé est la réutilisation de laesya des caractéristiques, et des outils
d'un langage de programmation existant — appelgalge héte. Le choix du langage
hote est fondamentalement important, parce queipalés caractéristiques du langage
hoéte n’assortissent pas les caractéristiques @8stté langage incorporé. Les langages
fonctionnels ont des caractéristiques clés qui fdesdent bien adaptés pour le
développement des HDLs incorporés. Une breve qgmnri des HDLs fonctionnels

incorporés les plus importants est donnée ci-apres:

» Hydra [65] Consiste en un ensemble d'outils logicielsomporés dans Haskell [66]
pour la conception de circuits digitaux. Il perreetnodélisation des circuits a différents
niveaux d'abstraction, s'étendant de la représentaabstraite utilisant des listes
paresseuses, aux réalisations a base de portes GNIOBI0OS. Hydra utilise des
fonctions d’ordre supérieur (combining forms) pdécrire et transformer des circuits en
vue d’'une implémentation directe (sous forme déistgl. L’'approche d’interprétation
multiples (pour effectuer plusieurs activités pbks : simulation, synthése, etc) est aussi
supporté par I'environnement Hydra. Un tel HDL é dtilisé dans I'enseignement des

architectures des ordinateurs au niveau de gramfudé I'université de Glasgow.

» Lava [67] est un langage de description structuraleoriporé dans la langage
fonctionnel Haskell. L'incorporation est implémenttbmme bibliotheque de description
du matériel, se composant de deux parties: La @renmartie de la bibliothéque fournit
des fonctions primitives pour construire des cisuportes, registres, mémoires, etc. et
des fonctions d’ordre supérieure (Combining formgslir structurer des conceptions
complexes. La deuxieme partie de la bibliothequéae fournit un ensemble d'outils
qui peuvent effectuer des interprétations intérgesa telles que la simulation pour tester

le comportement, la vérification pour prouver lespiétés du circuit (a travers des
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démonstrateurs de théorémes qui peuvent étre thtEgtement a Lava), et la génération

de code VHDL pour I'implémentation des FPGAs

= Hawk [68] est un autre langage de description de netéécent incorporé dans
Haskell. L'objectif de Hawk est de fournir des sfiéations claires et concises pour des
microarchitectures de microprocesseur état-de-IRour réaliser ceci, Hawk fournit des
fonctions de bibliotheque pour décrire des microectures complexes telles que les
transactions (des instructions machine groupées bugs états). Comparé a d'autres
HDLs, Hawk tackle des spécifications de haut nivegimilairement a Hydra et Lava,
Hawk fournit aussi des fonctions d’ordre supérie(g@nbining forms) pour effectuer
des abstractions a haut niveau.

2.3 Haskell : Présentation générale

Haskell est un langage purement fonctionnel ina@po plusieurs caractéristiques
importantes telles que la sémantique non striete fénctions d’ordre supérieure, et le
polymorphisme. Il a été utilisé en tant que langade pour incorporer plusieurs HDLs.

Ses caractéristiques principales sont discutéapréis:

2.3.1 Définition des types

2.3.1.1Types de base

Puisque Haskell est purement fonctionnel, tous dalsuls sont effectués a travers
I'évaluation des expressions (termes syntaxiques)prpduisent des valeurs statiques.
Chaque valeur a un type qui lui est associé. Lpsstyde base prédéfinis incluennt
pour les entierdBool pour les booléens, €&har pour les caractéres.

Le systeme de type statique assure qu’un prograias&ell est typé d’'une maniére

correcte, par conséquent, toutes les erreurspaesignt détectées a la compilation.

2.3.1.ZTypes algébriques

- Types énumeéés
Un type de données algébrique introduit un nouvgpe et des constructeurs sur ce type
utilisant la déclarationlata. Par exemple, le type Bool peut étre défini en émantéses

élémentsFalseet True.

Data Bool = False | Ttrue

17



Chapitre 2 Langages de dpton de matériel

Bool est appelé constructeur de type, tandis queeFat True sont appelés des
constructeurs de données (ou juste des constragteur

- Types récursifs

Similairement, nous pouvons définir un type réduzsmme suit :

data list = Nil | Cons Object List

Cela signifie qu’'un objet de type liste est soitevi (Nil), soit il est construit

(récursivement) par le constructeur de données,@wngréfixant un objet a une liste.

- Types polymorphiques

Les types algébriques peuvent étre aussi polymagueli ou une (ou plusieurs) variable
de type, peut étre utilisée en tant que paramdares la définition de type. Dans
'exemple précédent, on peut introduire une vadal# type ‘a’ pour rendre le type List

polymorphique comme suit:
data List a = Nil | Cons a (List a)

Cette définition quantifie pour une famille de dist Liste de booléens, liste d’entiers,

etc. Donc, cette définition paramétrée peut &uilisée pour plusieurs types de listes

2.3.1.3ynonymes de types

Les synonymes de types ne définissent pas de nexiviggpes, mais assignent de
nouveaux noms a des types existants. Les nouveaug sont souvent plus courts. Les
synonymes de noms peuvent améliorer la lisibilités dprogrammes par des

mnémoniques. Les synonymes de types sont créds géclaration : typdPar exemple:

type Address = Int
type PC = Address

Donc, les deux types : Address et PC sont des symesidu type Int.

2.3.1.Llasses de types

Le system de type de Haskell a été étendu partiamde classe de types (ou classe tout
court) pour résoudre le probleme des opérationshaugées. Par exemple, I'opérateur
numérique +, opére sur plusieurs types de nomhueseqdent le comportement de ce

dernier souvent ambigu. Donc, les classes de tgpe istroduites pour contréler ce
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‘surchargement’, souvent appelé ad hoc polymorphigoverloading). Une déclaration
de Classe introduit une classe de types et lesatipgs surchargées qui doivent étre
supportées par n'importe quel type qui est uneaimtst de cette classe. Une déclaration
d’instance indique qu’'un type est une instancene’alasse, et inclue la définition des
opérations surchargées appelées méthodes. Par lexermops pouvons introduire une
nouvelle classe appelée Num pour surcharger lasimés (+) et negate sur les types Int

et Float comme suit :

class Num a where
(+)ra-a-a
negate :: a a

Maintenant nous pouvons déclarer Int et Float cormsiances de cette classe.

Instance Num Int where
x+y=addintxy

negate x = negatelnt x

instance Num Float where
X +y =addFloat x y

negatex = negateFloat x

Les fonctions addint, addFloat, negatelnt, and regaat sont des fonctions primitives,

mais qui peuvent étre aussi des fonctions défipaed utilisateur.

2.3.1.9 es listes

Dans Haskell, les listes sont des types de donal@ébriques avec deux constructeurs.
Le premier constructeur c’est la liste nulle (vid¢)], et le second constructeur c’est
(lire cons)quipréfixeunélément laliste. Tous les éléments de la liste ont le méme type.
La liste des éléments : x1,...xn, est dénotée conuibe [x1,...xn], c’est une contraction
de la liste : x1,...,: xn:[]. Ainsi, une liste polymorphique récursive pararéé par la

variable de type ‘a’, peut étre redéfinie comme sdata [a] =[] | a [a]

2.3.1.6.es tuples

La difféerence entre une liste et un tuple est gsedléments d'un tuple peuvent avoir
différents types tandis que les éléments d’une ligiivent avoir le méme type. En outre,

une liste est chainée et peut avoir une longuefinien alors qu’'un tuple est un
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enregistrement avec un nombre fini de champs (ais deux champs). Chaqgue champ
contient un objet avec un type qui lui est assoki@skell utilise des crochets pour
dénoter des listes et des parentheses pour défestéuples.

Supposons que le format d’une instruction machseliisé en 5 champs. Donc, le type

de l'instruction peut étre défini comme suit :

type Field = [Bit]
type IF = (Field, Field, Field, Field, Field).

Il faut noter que les différents champs peuvergémérale,avoir des types différents

2.3.2 Définition des fonctions
2.3.2.1 Définition par équations

Les fonctions sont définies par des équations fiertae : f x1,...,xn = E, ou f est le nom
de la fonction, x...,X,, sont les arguments (parametres formels) de letifom et E est
une expression. L'application de la fonction esialée par une simple juxtaposition de
la fonction et de ses arguments réels (curried faomme suit : f g...,a.

Soient t les types des arguments xx:: ty,....%::: t, et t, le type du résultat attendu.

Alors, le type (appelé aussi signature) de la fondt est exprimé comme suit :
fotlot2,...tn- t

Exemple : add :: Int Int - Int
add xy=x+y

Dans Haskell, la premiére lettre de la fonctiort étie en minuscule

2.3.2.Définition par abstraction lambda

Au lieu d'utiliser les équations pour définir demétions, Haskell donne la possibilité de
les définir d'une maniére anonyme, a travers desrattions lambda. Par exemple, la

fonction add pourra étre définie par abstractiondda comme suit:
Add=\xy - x+y

En générale, étant donnés, x ::tl1, exp :: t2,sabor exp, possede le type t1t2
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2.3.2.Fonctions non strictes

Une fonction f est dite stricte si et seulementf§il) = [0 oud(lire bottom), est une
expression indéfinie. En d’autres termes, une foncest dite stricte si, quand elle est
appliquée a une expression indéfinie, elle écheugmaniner.

La majorité des langages de programmation soistsstavant d’appliquer la fonction il
faut d’abord évaluer tous les arguments). Ce rpastle cas pour le langage fonctionnel
Haskell, ou les fonctions sont non-strictes (leanguments sont évalués paresseusement

ou par besoin). Considérons la fonction polymorpaiguivante :

first ;za- a- a

first(x,y) = x

Puisque le résultat dépend uniqguement de la valegremier argument, la fonction ne
tente jamais d’évaluer son second argument. Dot applique la fonction aux valeurs
suivantes : x = 1, y = 1/0, la fonction first,aetne un résultat valide, bien que le second
argument est indéfini. Un langage ayant une sénamtstricte tel que SML, retourne

une erreur (runtime error). La majorité des fonwitogiques sont non-strictes.

2.3.2.4nfixité des opérateurs

Dans Haskell, les opérateurs numériques tels quet(¢), peuvent étre aussi, définis
d’'une maniere infixe. Par exemple, les opératearsahjonction (&&), et de disjonction

(), peuvent étre définis comme suit :

x && y=ifxtheny else False

X || y = if x then True else y

Du point de vue lexical, les opérateurs infixestsormés entierement par des symboles.
Contrairement, aux identificateurs normaux qui sophanumériques.

2.3.2.9ormes de définition

Haskell fournit plusieurs maniéres de définir uaection. Nous donnons brievement ci-

apres quelques formes de définition.

= Par Patterns
Les fonctions sont définies par des ‘patternseqtrbocessus d’évaluation est effectué par

comparaison des arguments réels auxquels la fonetsbd appliguée, aux arguments
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formels corrects de la liste des cas spécifiés tadgfinition. Ci-aprés, I'exemple de la
fonction factorielle qui est définie pour deux patis : O et n.

fac0=1
fac n = n*fac(n-1)
Dans ce cas, l'algorithme rentre en boucle pourtdetatives d’évaluer la fonction fac

pour des arguments négatifs.

= Patterns avec des gardes
Le probleme précédent peut étre résolu par le rajes gardes (expressions booléennes

sur des patterns) comme sulit :
fac0=1
facn | n >0 = n*fac(n-1)
Le test rajouté (n>0) évite d’évaluer la fonctiamupdes valeurs n négatives. Une version
plus améliorée contenant une seule occurrence mudeda fonction est donnée ci-aprés.
facn |[n==0 =1
| n>0 =n*fac(n-1)
= Expressions conditionnelles
La fonction fac peut étre aussi définie par desesgions conditionnelles comme suit :
facn= ifn==0 then 1 else n*fac(n-1)
Une telle définition ne protége pas la fonctionteenles valeurs indésirables
= Expressions de cas
Les expressions de cas font apparaitre les pati@rne maniere plus explicite.
fac n = case n of
0-1
m | m>0- n*fac(n-1)
Dans cet exemple nous voyons une liste de deugrpattO et m, qui sont comparés avec

n. Si 'une des comparaisons réussit, I'expressimmespondante est choisie. Si aucune

comparaison ne réussit, un message d’erreur apparal
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= Compréhension de listes

Haskell fournit une expression élégante de créatamlistes (list comprehensions), qui a
la forme suivante :

[fx]x « xs, px]: Lire comme suit : ‘la liste de tous fes, tel que x est généré de xs’,
ou Xs est une expression de listes, f une foncsion les listes, et p une fonction
booléenne. La signification de I'expression dedapréhension de liste, est de nouveau
une liste construite comme suit :

- Les éléments de liste xs sont scannés de gauaioéte d

- Sur chaque élément x, le test p est effectué

- Sipx = Vrai, f x est placé dans la liste résultat

- Autrement, x est ignoré.

Par exemple, la fonction zip qui accepte deux disté retourne une liste de paires
(combinant les éléments de méme rang des deus tiatrée), peut étre définie d'une

maniere simple et compacte par compréhension s lis
zip :: [a] - [b] - [(a,b)]
zipasbs=[(ab)|a as&b . bs]
= Définitions locales
- Expression Let
L’expression let permet d’introduire une liste décldrations imbriquées (nested
déclarations) locales a une fonction. Elle a lanfersuivante : Let {d1,...dn} in e. La
portée (scope) des déclarations di est I'expressioh’exemple suivant illustre son
utilisation.
fxy=let a=square (y +1)
in (x +a)

L’expression let, permet d’exprimer des structumésarchiques d’'une maniere élégante.

- Clause where

La clause where permet de nommer des expressiamsrpodre la définition d’'une
fonctionplussimpleetpluslisible. L’'exempleprécédent est réutilisé avec la clause where.
fxy=x+a

where a = square (y+1)
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2.3.2.6-onctions d’'ordre supérieur

Les fonctions qui acceptent d’autres fonctionsat ue parameétres ou qui produisent
des fonctions comme résultats sont appelées desidos d’'ordre supérieur. Une telle
caractéristique qui permet de traiter des fonctienstant qu’objets de données est
extrémement importante dans les langages fonctipnparce qu’elle permet de faire des
abstractions pour structurer et réutiliser des ifipatons. Nous donnons ci-apres

guelques exemples qui nous serons utiles parte. sui

= Fonction map
Comme premier exemple, considérons la fonction déimie par patterns et d'une

maniére récursive sur les listes comme suit :
map :: (a- b) - [a] - [b]

map f[] =]
map f (x:xs) =fx: map f xs

Sémantiquement parlant, la fonction map appliquéotetion polymorphique f (d’'une
maniere itérative) a tous les éléments de la ti®etrée xs. Soit xs = [x1,...,xn], alors le
résultat est la liste suivante : [fx1, ...,fxn].

La fonction map est trés utilisée dans la définitiles opérateurs logiques.

= Fonction zipwith

La fonction zipwith est définie comme suit :

zipWith:: (a- b-c)- [a]- [b] - [c]
zipWith f (a:x) (b:y) =fa b: zipWithfx y

Cette fonction accepte en entrée une fonction potpirique f, et deux listes. Elle donne
comme résultat une liste dont les éléments somnoisten appliquant la fonction f aux
éléments de méme rang de chaque liste.

Similairement & la fonction map, la fonction zipwipeut étre utilisée pour exprimer

d’'une maniére élégante les opérateurs logiques
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= Fonction fold
La définition de la fonction fold est plus générdens la mesure ou elle permet de
convertir les types de listes en d’autres typele &tiste sous deux formes : foldr et fold|
qui sont définies comme suit :
- Pliage a droite

foldr:: (a- b-b) -b -[a] - b

foldrfa[l=a

foldr f a (x:xs) = f x (foldr f a xs)

- Pliage a gauche
foldl::(a - b -a) - a- [b]->a
foldifa[]=a
foldl f a (x:xs) = foldl f (f a X) xs

La fonction foldr prend un opérateur et l'inseretrenles éléments d'une liste qui
commence a droite par une valeur donnée. La famdétildl assume la méme tache, mais
en commencant par la gauche. Les deux formes meduiun singleton. Tous les

opérateurs numériques peuvent étre exprimés pandson fold.

= Fonction Scan
Parfois, il serait utile de connaitre les valeunterines (partielles) calculées par la
fonction fold. Ceci exige la définition d’'une listde résultats partiels; c’est ce qu’on
appelle scannage de la liste. L'opération de sgamxiste aussi sous deux formes:
scanl et scanr qui sont définies comme suit :
- Scannage a droite

scanr:: (& b- b)- b- [a] - [b]

scanrfal[] =]

scanr f a (x:xs) = (f a x): scanr f a xs
- Scannage a gauche

scanl:: (& b- a)- a- [b] - [a]

scanlfal] =[]

scanl f a (x;xs) = a: scanl f (f a x) xs

La fonction scanl calcule les résultats partielslaiéonction foldl et la fonction scanr

calcule les résultats partiels de la fonction foldr
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=  Fonction mapscan
La fonction mapscan combine les trois formes : nfialpl, et scan en méme temps. Elle
existe sous deux formes : mscanl et mscanr.
- Fonction mscanl
mscanl :: (&= b- (a,c)) - a - [a] - (a,[c])
mscanl fa [] =(a, [])
mscanl f a (x:xs) = (@” , y:ys)
where (a’,y) =fax

(@’,ys) =mscan | fa’ xs

- Fonction mscanr

mscanr :: (a b- (a,c)) - a - [a] - (a,[c])

mscanr f a [] =(a, [])

mscanr f a (x:xs) = (@” , y:ys)

where (@”,y) =fa’ x

(@', ys) = mscanr f a xs

La forme mscanr envoie linformation de gauche &itdr calcule les résultats
intermédiaires a’, et produit le résultat final diple (@”, y :ys). La forme mscanl est
similaire a la forme mscanr, mais elle envoiefirmation dans le sens opposé.
D’autres combinateurs tres utiles pour la strutiomades spécifications peuvent étre

trouvés dans le standard prélude de Haskell.

2.4 Haskell en tant que HDL
Les langages fonctionnels ont été utilises avecesudans la conception du matériel.
Dans cette section nous montrerons comment leatmépnctionnel Haskell pourra étre

utilisé en tant que HDL pour décrire la structumanccircuit.

2.4.1 Définition des signaux

2.4.1.Classes de signaux

Il est plus convenable d'utiliser différents typesur représenter un signal. Par exemple,
nous pouvons utiliser uniqguement le type booléeunr mupporter I'algebre de Boole.
Pour raisonner sur des portes logiqgues CMOS, noma besoin du type voltage pour

représenter des valeurs spéciales telles quelatést et ‘Shorted’. Le comportement
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dynamique des circuits séquentiels exige une reptéson par listes infinies (streams).
La conclusion est de rendre le type signale polyhigue. Par exemple : inv:a a
Mais cette définition montre aussi que l'invers@eut opérer sur plusieurs types. Ce

probleme de surchargement peut étre résolu padartion de classe de type suivante:

Class signal a where

invia- a
Qui a pour effet d’assigner a I'opérateur invers&utype suivant :
inv:: (Signala)la - a

Cela signifie que pour n’importe quel type a, gst @ne représentation valide d’'un
signal, 'opérateur inv aura le type :-a a
Haskell supporte aussi la notion d’'inclusion desséaqui est trés utile dans le contexte de
conception du matériel. Par exemple, la déclarat®mnlasse suivante :
Class (Eq a, Num &)l Signal a where
Zero,one: a
Inv:ia- a

Or2,and2::a- a - a

Signifie qu’un type arbitraire 'a' est dans la séaSignal, s’il est aussi dans la classe Eq
et dans la classe Num. La classe Eq permet auawsigd’'étre comparés, alors que la
classe Num permet d’exprimer des fonctions logiqtedes que :and inv, etc, en
utilisant les opérateurs conventionnels numériques, et 'opérateur unaire (-).

Les signaux peuvent étre statiques pour représene seule valeur, ou dynamique
pour représenter une séquence de valeurs dansps.tées signaux dynamigues sont
représentés par des listes, ou le nieme élémela liste représente la valeur du signal
durant le cycle d’horloge.

Nous pouvons définir une classe pour chaque gémeignal avec les opérations qui lui

sont associées comme suit :

Classe (Signal d) Static a where
Inv:a- a
Classe (Signal &) Dynamic a where

Latch::a- a
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Les deux classes Statique et dynamique sont des dasses de la classe Signal. Par
conséquent, elles héritent toutes les opératidasves a la classe Signal. L'effet de la
déclaration ci-dessous est d’assigner aux opémateuet latch les types suivants :

Inv :: (static)da - a

Latch :: (Dynamiclla - a

D’autres classes telles: les ‘Latices’, peuverd égfinies pour introduire des opérations

spécifiques a d’autres parties du matériel (tekslqa portes a trois états).

2.4.1.2 Représentation des signaux

La représentation des signaux dépend du niveawstiéation manipulé et de I'activité de
conception désirée. Par exemple au niveau micritacthre, l'information est
interprétée en termes de bits, alors qu’au niveausistor, I'information est interprétée
en termes de voltage. D’autre part, une activitésideulation n’exige pas plus que la
notion de liste pour la modélisation de signaugrsabjue I'activité de synthese (pour la
génération de netlistes) exige une représentat@rsignal qui permet de révéler la
structure du circuit. Pour des raisons de simufatin signal peut étre défini d'une
maniere polymorphiqgue comme suit :

type Signal a = [a]

Si on s’intéresse par exemple au niveau microachite ou I'information est interprétée
en termes de bits, on peut instancier la variabléyde par le type Bit, et modéliser le
type Signal par une liste infinie (streams) de.bits

Pour des raisons de synthese, un signale exigeepnésentation qui révele la structure
du circuit. Une représentation valide est donnésgpoes.

data Signal = Var String | Comp String [Signal]

Cette définition signifie qu’un signale est soihlem d’une variable d’entrée, soit le nom
du composant qui est sollicité par les variablentiée.

Pour pouvoir détecter le partage et résoudre Ibl@nte de boucle, une solution consiste
a nommer explicitement les composants par le rajaut identificateur tag comme suit :

Data Signal = Var String | Comp Tag String [Signal]

Plus de détailles sur la représentation de sigmauxHaskell peut étre trouvée dans la
littérature suivante [26, 65, 67].
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2.4.2 Définition des Circuits

Les circuits complexes sont décrits d’'une maniéteahchique en termes de composants
primitifs de la méme maniére que la composition fdactions, par application,
abstraction et nommage loc8lans cette section, nous allons utiliser le laegdgskell

pour illuster ce concept a travers des exempleplesn

2.4.2.Circuits combinatoires
Ci-aprés, quelques exemples de composants primibf#elisés en tant que fonctions qui
operentsurun type signaldéfinit (en section 2.4.1.2), pkrnotion de liste, en tant que

sequence infinie de bits.

data Bit = Zero | One

inv :: Signal Bit - Signal Bit

inv Xs = map not xs

and :: Signal Bit- Signal Bit- Signal Bit
and xs ys = zipwith (&&) xs ys

or :: Signal Bit- Signal Bit- Signal Bit

or xs'ys = zipwith (|| ) xs ys

xor :: Signal Bit- Signal Bit- Signal Bit

Xor xs ys = zipwith (/=) xs ys

En utilisant les composants primitifs définis cisdeus, un demi additionneur sera

construit d’'une maniere trés simple comme suit :

halfAdd :: Signal Bit- Signal Bit- (Signal Bit, Signal Bit)
halfAdd x y = (and x y, xor X y)

Incrémentalement, on peut construire un additionnemplet comme suit:

fullAdd :: Signal Bit- Signal Bit- Signal Bit- (Signal Bit, signal Bit)
fullAdd abc =let (sl,cl) = halfAdd ab
(s2, c2) = halfAdd sl c

in (s2, xor cl c2)
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Maintenant, on peut construire un additionneurppit opérer sur des mots de longueur
arbitraire comme suit :
type Word = [Bit]

wadder :: Signal Word- Signal Word- Signal Bit- (Signal Bit, Signal Word)
waddrer [] [] ¢ = (c,[])
wadder (x:xs) (y:ys) ¢ = let (c”,s) = fullAdd (¥,c")

(c’, ss) = wadder x sys c

in (c”, s:ss)

Une telle spécification construit I'architecture tladditionneur mot, par une série
d’additionneurs complets connectés a travers Isgrfodélisant les signaux des retenus

(en sortie), comme l'indique le schéma de la figute

X y XS yS
CH l l _,, l u C
FullAddxyc ) Wadder xs ys ¢
S l ssl

Figure 2.1. Additionneur mot

Une spécification plus élégante de I'architectued’ddditionneur peut étre construite en
utilisant le combinateur mscanr défini dans laisec2.3.2.6

En premier lieu nous devons zipper les deux motstdée de telle maniere & ce que
chaque position de bit i recoit une paire (xi, ¥de cette maniéere, un additionneur mot

d’une longueur arbitraire peut étre défini en ueels équation comme suit :
wadder xs ys ¢ = mscanr fulladd c (zip xs ys).
Cependant, l'utilisation des types d'ordre supégerend la preuve de correction du

circuit décrit, tres difficile.
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2.4.2.Zircuits Séquentiels

Contrairement aux circuits combinatoires qui ontcomportement statique, les circuits
séquentiels ont un comportement dynamique varidales le temps. Donc, la notion de
stream (liste infinie), fournie par le langage Halklest fondamentalement importante
pour modéliselessignaux souforme de séquences de valeurs infinies (variakdes te
temps). L'idée est queélémentelalistede rang n, représente la valeur du signal durant
le cycle n. L'exemple le plus simple est celui ddumascule D, souvent appelée, "latch".

La sortie d'un latch a linstant t, c’'est la valede son entrée a linstant t-1.

Fonctionnellement, un latch peut étre spécifié censmit :

Latch :: a- Signal a- Signal a

Latch x xs =x:xs

Si on fixe la valeur initiale a Zero, et on instenta variable de type ‘a’ par le type de
données Bit, la spécification du latch simplifievcae suit :

Latch :: Signal Bit- Signal Bit

Latch xs = Zero : xs

Maintenant, on peut utiliser la définition du latpbur spécifier un ‘toggle’ avec une
boucle (feedback) explicite comme suit :

toggle :: Signal a- Signal a

toggle in = let out = latch (xor in out) in out.

Figure 2.2, schématise une telle définition.

out
D—» Latch >

Figure 2.2: Circuit avec boucle

Noter que dans cette définition, la valeur out dépel’elle méme (définition
mutuellement dépendante). Dans une sémantiquetestda signification de cette

expression serait indéfinie.
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2.5 Conclusion

Pour combler les insuffisances citées auparavastHi2LS impératifs, (en particulier
'aspect formel et I'aspect de structuration), deproches multi paradigmes combinant
des techniques fonctionnelles et impératives anpébposées [69]. Dans ces approches,
Les techniques fonctionnelles sont réservées adarightion du comportement qui est
utilisé en tant que modele de référence, soit paéniver une description VHDL
structurale, soit pour valider une description citele décrite séparément par des
techniqgues impératives. Pendant que la premiéraoapp demeure extrémement
difficile, la seconde approche demeure aussi imsrife, en particulier pour des
architectures hautement optimisédBuisque les HDLs impératif restent inconvenables
vis-a-visdelaspécificatioretla vérification formelle, le reste de cette thesdaxalise sur
des HDLs purement fonctionnels qui fournissent clsctéristiques plus intéressantes

gui ont démontré leur viabilité vis-a-vis de la ception des architectures complexes.
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Méthodologie de preuve

3.1 Objectif

Le processus de conception des circuits digitaui tsu modele en couches qui transforme
progressivement une description abstraite de higtan en un produit final généré au bas
niveau. A travers ce processus de transformatioesilconnu sous le nom de synthése, chaque
couche représente un raffinement de la couche inateddent supérieure (formellement
parlant, chaque couche représente une implémemtgtido doit préserver les propriétés de la
couche immédiatement supérieure). Dans ce trawalls nous intéressons a la couche de haut
niveau et celle immédiatement inférieure. Figufe 8ontre les deux couches d'intérét.
Naturellement, la couche de haut niveau décritctiecture du jeu d'instructions du
microprocesseur (Spécification ISA). La couche irdiatement inférieure décrit la Micro-
Architecture (implémentatidnMA) implémentant les opérations du microprocesgeiautres
approches implémentent le niveau de transfert dgstre: RTL, dans cette couche).
Actuellement, il est extrémement difficile, voirenpossible de dériver formellement une
implémentation microarchitecturale hautement op#®ia partir d’'une spécification ISA. Un
autre obstacle majeure rendant cette implémentaplus difficile est la différence de
sémantique : Une description ISA a une sémanticatbématique, alors qu’une implémentation
microarchitecturale a une sémantique en termesrdeits. Ces deux problemes ont menés les

concepteurs de circuits intégrés a développer égpart une description microarchitecturale

! Dans notre contexte, une implémentation formeleppelée aussi spécification
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(ou RTL) a partir de laquelle le processus de ®ygaldoit démarrer. Par suite, La correction du
circuit final généré au bas niveau dépend de leection de la description microarchitecturale.

A travers cette these, nous proposons une méthgidotle preuve permettant de modéliser et
de vérifier des microarchitectures RISC, dans umirennement fonctionnel. En d'autres
termes, la méthodologie proposée permet de prémmerdescriptionsnicroarchitecturales
correctes pour le processus de synthese.

Les sections qui suivent décrivent les ingrédierésessaires a I'environnement de preuve,

ainsi que la stratégie de preuve suivie.

Niveau Description comportementa

ISA Specification ISA de l'architecture du jeu
d’instructions du processeur

\ 4
Niveau Description structura
MA Implementation MA de la microarchitecture
implementant le jeu
d’instructions duprocesseur

Couches

& --------

Fabrication
du Circuit

Figure 3.1 : Modele hiérarchique de conceptionaitesiits digitaux
Montrant les couches d’intérét.
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3.2 Ingredients de I'environnement de preuve

3.2.1 Fonction d'etat
3.2.1.1 Definition

Soient, S: un ensemble non vide appelé espace, détm état initial, etf :: S-S, une

fonction de transition. Un®nction d'étaf, est récursivement définie comme suit:

F :(nt,S)- S
F@O,c) = ¢
F((n+1), c) =f (F(n,c))

Puisqud'étatsuivantest toujours fonction de I'état précédent, in systénodélisé par la
notiondefonctionestdéterministique_atransitionentredeuxétatsadjacents observables
est appeléétape.Par exemple, F(n,c) représente I'état apres regtagpant donnés un

état initial c, et une fonction de transitibr8a valeur est donnée par: F(n,d) X c).

3.2.1.2 Décomposition d'état
La distribution de I'espace d'état d'une machirreses différents composants exige la
décomposition de la fonction d'état et la foncti@ntransition en coordonnées.

Soit S X8S,...,S,), l'espace d'état d'une machine, distribue sur kposants (les
observables), olj est I'état du composant i, pougl < k.. Ainsi, les fonctions d'état et
de transition seront décomposées comme sulit:
F(n.c,...¢) = (Fi(n,€,..6) R (NG, G))
F (G 6) = (F(CenG)uenns F (G G)
Oou, F :(Int, S)- S
F (0, ChenG) = G
F.(n,c,....c.) =f (F,((n-1),c,....c,),....F, ((n-1),c,....C.))
Et f:S- S, pour I<i < k.
De cette maniére, chaque coordonnéeafeule uniqguement I'état dif™composant

de la fonction d'état F, et chaque coordonnge calcule uniquement ['état du

i*mecomposant de la fonction de transitibn
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3.2.1.3 Aspect observationnel de la fonction d'état

Redéfinissons fcomme suit:
Fi(n.GoenG) = i (Fy((02),6 100G v P (0-1),611-.0,G )

£ (F (n-1).,,...,G.))
Alors,

F(n.c,-.6) = (Fi(n,¢,-,6), o R (N,€ys06))
= (f,(F (n-1).c,...6)).... i (F ((0-1).G,,....0.))
En tenant compte de I'état initial, F sera redéfpius précisément comme suit:
F:(nt,S)- S
FO.¢...q) = (@)
let ¢ =1, (F ((-1)c,....c0))

F(n, ¢,..6)

¢ =fi (F (1))

in¢',...c.)
La réécriture de F sous cette forme, révéle plusiauantages, en particulier:
- Elleconvientréshienauxcalculsparallélesroutedescoordonnéesopérenenparalléle
- Elle convient trés bien a la notion d'équivalencsenationnelle [70] (trés utile pour
les systéemes complexes ou quelqu'un est intéresgaament a quelques observations
parmi plusieurs autres).
- Elle convient trés bien a l'approche de concepti@néimentale. Si nous étendons la
conception par des extra composants observables, aorons a définir uniquement

gquelgues extra fonctions de transition.

3.2.1.4 Forme a une seule étape

Le comportement de F, aprés une seule étape, appeléorme a une seule étape
coincide avec la fonction de transitihmui est redéfinie ci-apres.

f:S-S

f(c,...c)) = let ¢ = f,(c,....c0)

= £ ()
in ¢,....G.)
Une telle forme est trés importante pour la spéaifon des systémes sequentiels qui

exigent I'emploi d'une seule étape, telle que tatién d'une seule instruction.
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3.2.2 Environnement fonctionnel

La notion de fonction est un outil suffisammentgsaint pour spécifier les deux aspects
comportemental et structural d'un circuit. La sfiéafion comportementale est définie
par l'architecturedu jeu d'instructions.Une telle spécificationconstitueun ensemble
d'assertions définissent l'effet de chaque opératomctionnelle sur I'état visible a
l'utilisateur. La spécification structurale dédaitmicroarchitecture implémentant le jeu
d'instructions du circuit. Dans notre contexte,desx spécifications : comportementale
et structurale, seront modélisées en termesfometions d'états(représentant des

machines d’état), dans @mvironnement fonctionnel.

Environnement Haskell

Les deux caractéristiques :
comportementaletstructurale
peuvent étre capturées par
I'environnement fonctionnel

Spécification ISA

(Description Comportementald)
Meta-langage

Implementation MA

(Description Structurale)
Restriction & un s/ensemble
des types de donnees

Figure 3.2 : Specifications Comportementale etcstirale dans Haskell

La sémantique formelle de Haskell, permet de raiepsur les deux spécifications en
vue de prouver leur équivalence fonctionnelle. Htreg puisque les modéles des deux
spécifications représentent des programmes fonmaisenils peuvent étre exécutés pour
comparer les résultats. Le processus de simulgtieut étre implémenté par une

fonction d’ordre supérieure récursive acceptantagn que parameétres : les fonctions
modélisants le comportement et la structure, uhigii@l, et un nombre arbitraire de

cycles d’horloges. Le résultat est une liste ddetipeprésentant les différents états

produits par les deux modéles a comparer.
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3.2.3 Architectures RISCs

Les architectures des processeurs peuvent étreéekmsselon la complexité du jeu

d'instructions en deux grandes familles:

3.2.3.1 Les Architectures CISC

Les architectures CISC (Complex Instruction Set @ot@rs) qui sont issues de la
longue histoire des ordinateurs possedent un jmstadictions trés complexes. Les
instructions d'un processeur CISC ont un formatatée (des instructions sur double
mot, des instructions sur mot, des instructionsd&mi mot, etc), et lisent souvent leurs
opérandes dans la mémoire central. La fréquenceuti@nce de certaines instructions
est extrémement faible, ce qui pose le problemka giertinence de leur existence. Par
exemple, la gamme des microprocesseurs Motorolax®8@t la gamme des

microprocesseurs Intel x86, sont des processelss.C

3.2.3.2 Les Architectures RISC

Les architectures RISC (Reduced Instruction Set @iaers) sont nées des travaux de
John Cocke sur le projet IBM 801 [71]. Ce projetitbase sur le fait que certaines
instructions des processeurs CISC avaient un tamikshtion trés faible qui ne justifiait
pas le matériel mis en oeuvre pour les exécutedéé'ide réaliser des processeurs
simplifiés vit ainsi le jour. Ces processeurs pdssé un jeu d'instruction tres simple
avec un format fixe. L'acces aux opérandes estesuuimite aux registres. Une telle
approche permet de tirer un meilleur parti du meltéfous les processeurs congus
apres les années 80 furent de ce type. Par exerglgamme des processeurs
IBM-Motorola PowerPC, la gamme SPARC de SUN, lescpsseurs ALPHA de
Digital Equipment, et les processeurs MIPS sontpdesesseurs RISC.

Les architectures risques se distinguent en gépérdés caractéristiques suivantes: Des
instructions simples avec peu de modes d'adressagésrmat d'instruction fixe, et une
architecture modulaire. Par suite, ils s'adaptemtivenablement a la conception
incrémentale: En d’autres termes, Les architectRi8E€ peuvent étre hiérarchiquement
construites du noyau implémentant le jeu d'instomctde base, aux architectures
hautemenbptimisée$25] commd’indiquelafigure3.3.Decettemaniérdesarchitectures

RISCs offrent 'avantage d’étre plus simple a ma#tlet plus simple a vérifier.
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Architecture Superscalaire

Architecture Pipeline

Architecture Sequentielle

(noyau)

Figure 3.3 : Conception hiérarchique utilisaes drchitectures RISCs

3.3 Strategie de preuve

3.3.1 Modele hierarchique vertical-horizontal

Notre vue vis-a-vis de la vérification formelle descroprocesseurs suit le modele
vertical-horizontal en couches illustré par laufig 3.4. Le niveau ISA, représente la
spécification de l'architecture du jeu d'instructioqui décrit la sémantique des
opérations du processeur. Le niveau MA, représénteiveau top implémentant la
spécification ISA. Il décrit les caractéristiqueBusturales des microarchitectures
implémentant les opérations du processBoumtedesimplémentationdMA (quipeuvent
étre construites hiérarchiqguement l'une sur l'autre) résgntent différentes
implémentations pour la méme spécification ISA. ae travail, nous nous intéressons
a trois types d'implémentation: L'implémentation MAéquentiel (SMA),
l'implémentation MA pipeline (PMA), et I'implémetian MA superscalaire (SSMA).
L'implémentation SMA dont la preuve peut étre dfiée facilement contre une
spécification ISA, représente le noyau de référesge lequel seront développées
hiérarchiquement les implémentations PMA et SSMAcantre lequel seront vérifiées
également (contrairement aux approches alternativekes implémentations PMA et
SSMA sont prouvées contre une spécification ISA).s Leouches inférieures
représentent des raffinements successifs.

Dans notre contexte, toutes les implémentations 86At modélisées en terme de
fonctions d'état (représentant des machines d'étt) sein d'un environnement

fonctionnel utilisant le langage de programmatiaskell.
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Niveau | Specification

ISA ISA
y Implementatio Implementatio
I mplementation » Implementation » Implementation
Niveau MA Pipeline MA superscalaire
MA MA Sequentielle | Verification |
- Verification

T T T T T T T T T T T
i Niveaux
. inferieurs

________________

Figure 3.4 Modeéle Vertical-Horizontal en couches

3.3.2 Etapes de preuve

La meéthodologie utilise une approche incrementader pmodéliser et vérifier des
microarchitectures RISCs de complexité croissantelr satisfaire le diagramme de la

figure 5, la méthodologie exige les étapes suivante

3.3.2.1 Vérification de la machine MA séquentielle (SMA)

La vérification formelle de limplémentation micn@hitecturale de la machine

séquentielle est effectuée contre la spécificadietarchitecture du jeu d’instruction de

cette derniére. La différence de niveau exigeliaatiion d’'une fonction d’abstraction de

données qui transforme I'état d'implémentation étdt de spécification. Dans notre
contexte, la spécification ISA BimplémentationMA serontformalisées en termes de

fonctions d'état (représentant des machines d'ésai3 un environnement fonctionnel.
Par suite, le processus de veérification consistiees étapes:

- Deévelopper la spécification ISA

- Développer 'implémentation MA

- Montrer que I'implémentation MA satisfait correctemt la spécification ISA.

Une fois l'implémentation MA est vérifiée, elle aerconsidérée comme une
spécification formelle contre laguelle d’autres Iémpentations du méme niveau ou de

niveau inférieure peuvent étre vérifiées.
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3.3.2.2 Vérification de la machine MA pipeline (PMA)

Contrairement aux approches alternatives qui edfiune implémentation pipeline
contre une spécification ISA, notre approche vénifine implémentation pipeline contre
une implémentation multi cycle séquentielle. Puestgs deux modeles sont formalisés
en termes de cycles d'horloge, tous les étatsméigiaires synchrones représentent des
points utiles @ la comparaison peut étre effectuée facilementeffet, achaque cycle
d'horloge, une architecture pipeline avec S étagesle S résultats partiels chaqu’'un
produit par une instruction séparée diayspe.Donc onpeutconstruireunevariante du
modeéle séquentiel - appelé modeéle séquentiel depasants - qui simule l'effet de
calculer les mémes résultats séquentiellementgReites deux modeles (séquentiel et
pipeline) se rapportent au niveau MA, la fonctidabdtraction de données n’est pas
exigée, uniqguement une fonction d'abstraction degeest demandée pour synchroniser
les états produits par ces deux derniers.

Le processudevérificationd’'uneimplémentation pipelinpassgarlesétapesuivantes :

- Construire le modéle séquentiel des composantdgsnodele séquentiel)

- Construire le modéle pipeline

- Vérifierle modeleipelinecontrele modele séquentiel des composants.

3.3.2.3 Vérification de la machine MA superscalaire (SSMA)

Les architectures superscalaires étendent lestectinies pipeline par la réplication des
étages pipeline. Dans ce travail, nous limitonsidé uniquement aux architectures a
exécution ordonnée. De cette maniére, une implétientsuperscalaire sera construite
facilement sur une implémentation pipeline et pates sera veérifiée aussi facilement
contre une implémentation séquentiel. Donc, le gseas de Vérification d'une
implémentation superscalaire passe par les étapemnses :

- Construire le modéle séquentiel des composantsl¢smodéle séquentiel) relatif a
un superscalaire

- Construire le modele superscalaire (sur le mod@ielipe)

- Vérifier le modéle superscalaire contre le modéguentiel des composants.
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3.4 Conclusion
L'utilisation de la notion de fonctions d’état pextnde modéliser non seulement les
systemes déterministigues mais aussi les systeoresiéterministigues opérant dans
des environnements ou le flux de données peut @érturbé par l'arrivée des
événements non prédictibles tels que les excepébles interruptions.
L'adoption du modéle de conception hiérarchiquetica@rhorizontal permet de
satisfaire le processus de vérification pour larodcchitecture séquentielle qui est
prouvée contre la spécification ISA et pour les roaechitectures pipelines et
superscalaires qui sont prouvées contre la michitagture séquentielle vérifiée.
L'utilisation d'un environnement fonctionnel perimede produire des modeles
fonctionnels qui peuvent étre utilisés en méme tepgur la vérification formelle et la
simulation (les systemes réels sont validés peotabinaison de ces deux techniques).
Cependant, I'utilisation d’un environnement decréére (en particulier la réécriture

de graphefonctionnelq72]) estplusbénéfiquepourle raisonnement formel mécanique.
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Chapitre 4

Machines Sequentielles

Les architectures séquentielles constituent lesamoyfondamentaux sur lesquels des
architectures pipelines et superscalaires sontieotes. Il devient donc vital de valider

formellement ces noyaux sur lesquels des archiesthautement optimisées sont
baties. Pour cette raison, le reste de ce chapgira entierement consacré a la
spécification et la vérification des architectusggjuentielles multi cycles, qui seront
prises dans ce travail, en tant que machines déreréfe contre lesquelles des

architectures plus complexes seront formellemelidées.
4.1 Spécification de la machine ISA

. Dans notre contexte, le plus haut niveau (d'alsibn) de la conception d'une
machine constitue la spécification du jeu d'instiarts (spécification ISA) qui décrit
I'effet des instructions individuelles sur les étatle la machine visibles au
programmeur. Elle est complétement indépendantedéésls de I'implémentation.
Pour développer une spécification ISA, il est néaie de développer d’abord une
spécification de l'étape ISA (ISA-step) qui déckieffet d’exécution d’'une seule

instruction (mais n'importe qu’elle instruction)afois.
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4.1.1 Spécification de I'étape ISA

Au niveau spécification, une étape (step) corredpdaujours a I'exécution d’une seule
instruction. Dans ce cas, la forme a une seuleeé(tpe one step form) appelée :
fonction étape-ISAISA-Step function), pourra étre directement séi pour spécifier
une instruction de la machine ISA. La spécificatibren premier lieu I'instruction a
executer, et ensuite met a jour les états des ceamp® visibles correspondants. Chaque
état de composant sera calculé par une fonctiordooaée de I'etape-ISA, qui accepte
en plus de I'état, l'instruction a exécuter (enlisgint uniquement I'état en tant
gu'argument, exige de chaque fonction coordonnéedaerche de I'instruction a partir

de la mémoire).

Soitisa::S - S,lafonction de I'étape-ISA, modélisant une instructamla machine ISA
sur I'étatglobalS=(S,, S, Sy), distribuésurtrois composants observables : Le compteur
ordinal (Program Counter), le fichier des registRegistre file), et la mémoire de
données. Chaque composant a une fonction coordauméealcule son état:

isa = (isaPc, isaRf, isaMr avecisaPc :: |- S- S, isaRf 1 1- S-S, isaMr::1- S-S

ou |, est le type de l'instruction a exécuter.

Soit read :: Sm Sp- |, la fonction de lecture, alors la définition defbnctionisa sur

S, étant donné un état initial=s(ps,rs,ms), est donnée ci-apres.

isa::S- S
isa(ps, rs, ms) = (ps’, rs’, ms’)
where i =read ms ps
ps’ = isaPc(i, ps, rs)
rs’ = isaRf(i, rs, ms)

ms’= isaMr(i, rs, ms

Figure 4.1 : Spécification de I'étape-ISA en sdifit la clause/here

On remarque que la spécification montre uniquenieat états des composants
observables auxquels on s'intéresse, pendant equathe l'instruction. Ceci est trés
important pour la preuve de correction qui sefactfiée en considérant uniquement

I'aspect observationnel.
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Si on remplace maintenant la clauséhére" par I'expressionlét’, qui est trés utile

pour exprimer les aspects compositionnels et hiBrques, alors, la spécification de
I'étape-ISA ci-dessus, réécrit comme suit:

isa::S- S
isa(ps,rs;ms) = let i = read ms ps
ps’ = isaPc($,13,ms)
rs’ = isaRf(i, ps,rs)ms
ms’ = isaMr(i, Esms)

in (ps’,rs’,ms’)

Figure 4.2 : Spécification de I'étape-ISAugitisant I'expressiotet

Pour pouvoir effectuer la preuve a différents aiwe hiérarchiques (en particulier au
niveau instruction), il est nécessaire de développ®e spécification hiérarchique
révélant les niveaux hiérarchiqgues auxquels onéséase. La figure 4.3 montre une
spécification de I'étape-ISA équivalente avec tmileaux hiérarchiques: Le niveau

machine i5a), le niveau instruction (execs), et le niveau cosgmt(isaPc, isaRf, isaNJr

isa: S-S
isa(ps,rs;ms) = let i = read msps

in (ps’,rs’,ms’) =ess(i, ps,pr,pm)
where,

execs(i, ps,rs,ms) =let ps” =isaPc(i, ps,5,m
rs” = isaRfps,rs,ms)
ms” saMr(i, ps,rs,ms)

in (ps”,rs”,ms”)

Figure 4.3 : Spécification hiérarchique'deape-ISA

En pratique, chaque fonction coordonnée exige @mpnt quelques parametres
pour calculer |'état de sortie correspondant. Pamgle, pour calculer I'état du
compteur ordinal, la fonction isaPC n’a pas besl@n'état mémoire. Similairement, les

fonctions isaRf et isaMr, n'ont pas besoin de tlI'dta compteur ordinal pour calculer
I'état correspondant.
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4.1.2 Spécification de la machine ISA

Une machine ISA est définie par une fonction d'éaursive qui calcule le résultat
d'exécution de n instructions. Par exemple, laifipaton d'une machine ISA définie
sur l'état S = (§...,S), distribué sur k composants, avec un état ini(&)...s), et une

fonction d'étape-ISA : isa = (iga.,isa), ou: isa::l - S - S, est donnée ci-apres:

ISA:: (Int, S)- S
ISAQ©, 5,...%) = (S,.--%)
ISA(N, (8,...s)) = isa (ISA((n-1), §...%))

Figure 4.4 : Spécification de la machine ISA

4.2 Implémentation de la machine MA séquentielle

4.2.1 Implémentation de I'étape-MA

4.2.1.1 Aspect compositionnel

Au niveau microarchitecture, la notion d'étape sémplémentée en termes de cycles
d'horloges. Dans ce cas, la forme a une seule ,étgpelégfonction d'étape-MAse
décompose horizontalement en un ensemble de fosat@mme suit:

ma = njo...0m

Oum; représente la fonction composante qui effectueafdwin cycle) la fonctionnalité

de l'étage i pour ¥ i < n. La figure 4.5 montre une telle décomposition.

I Cyclel I _____________ |I Cycle n I
Co m —> G [~ Ca > my —>| ¢,
Etat initial |Etats Intermediaires (cacs) | Etat final
(observable (observable
| ma=m,0...0Mm A

Figure 4.5 : Décomposition horizontale de la tantd'étape-MA
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Pour satisfaire la distribution de I'état, chadoection composante imsera a son
tour décomposée en coordonnes:=m(m,... ,m¥), chaqu' une calcule un état de
composant. Par suite, la fonction d'étape-MA, seonpose horizontalement et
verticalement comme suit:

ma= (m,.,...,m") o...0o (my,...,m")
la figure 4.6 illustre une telle décomposition. Tesiles opérationsy listées dans un

cycle d'horloge s'exécutent en parallel.

| Cyclel L |
[ I [
L e I Ct >
m > [N S Co-t* >
Etatinitial | Etats Intermediaires (cacs) | Etat Final
(Observable) L ) . ) (Observable)
ma= (m,,...,m") 0...0 (M-,...,m") /I\

Figure 4.6 : Décomposition horizontale et vetaade fonction d'étape-MA

4.2.1.2 Implémentation Plate

La figure 4.7 montre comment le style fonctionpelut satisfaire non seulement le
parallélisme mais aussi I'aspect compositionneladesdonnées de la fonction d'etape
MA. La premiére partielét’ permet de calculer en paralléle tous les étaesnmediaires
durant un cycle donné, alors que la seconde partiepermet de les utiliser (par les
fonctions composantes ultérieures), au cycle dgerlsuivant. En outre, en capturant
l'aspect synchrone de l'implémentation MA, cettemi® a le mérite de modéliser le
chemin de données et le controle, et par suite, pdkrmet de simuler d'une maniére

préecise le réle d'un processeur. [73]

m(Go',...,e%) = let a' = m* (G, ...,@0%)
: 1 ) Calculs paralle
¢ =m* (o) ..., 0"
H . _ ‘
in let¢ =my’' (Cn—111 cerGr1) Composition de fonction
: et
r2§= mnk (Cn.ll, ...,qq_lk) Calculs Parallels
in (c.l,...,c.%)

Figure 4.7. Implémentation plate de |'étape-MAIpane machine multi cycle
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Cependant, si une spécification plate a le mélgtesatisfaire I'aspect synchrone (et par
conséquent, satisfaire I'aspect simulation), eter d'autre part moins intéressante vis-a-vis
de la preuve de correction, dans la mesure oud@lkde uniquement le niveau machine. Par
suite, une spécification hiérarchique est plus@ggante.
4.2.1.3 Implémentation hiérarchique
Au niveau MA, une instruction est recherchée aipdd la mémoire en tant que liste de
bits, décodée en tant que liste de champs et ensxigticutée. Les cycles de recherche et de
décodage sont communs a toutes les instructiomss ajue le reste des cycles sont
spécifiques a chaque instruction.

Soit ma la fonction d'étape-MA modélisant la machine MA silétat global
W=(Wp,Wr,Wm), distribué sur trois composants obabtes: le compteur ordinal, le fichier
registre et la mémoire. Supposons aussi mue soit décomposée horizontalement en trois
fonctions:ma=ex_mao decodeo fetch
» fetch:décritlaportionduchemindedonnéegmplémentantafonctionnalitédelaphaselerecherche
» decodedécrilaportionduchemindedonnéegmplémentaniafonctionnalitélelaphaseledécodage
» ex_madécritlaportionduchemindedonnéesmplémentantafonctionnalitédelaphasel'exécution

Supposons que ex_ma soit décomposée verticalemmeme suit: ex_ma = (maPc, maRf, maMr)

- maPc: décrit la portion du chemin de données qtienj@ur le compteur ordinal.

- maRf: décrit la portion du chemin de données quiarjeur le fichier registre

- maMr: décrit la portion du chemin de données qui anjeur la mémoire.

Maintenant, nous pouvons construire la spécificatMA hiérarchique impliquant trois
niveaux d'hiérarchie: Le niveau machine (ma), Meau instruction (ex_ma) et le niveau

composant observable (maPc, maRf, maMr) comme uédiglans la figure 4.8.

ma:: W- W
ma(pw,;rw,mw) =let i = fetch mw pw
inlet di = dee(i)
in (pw’,rw’,mjv= ex_ma(di,pw,rw,mw)
where,

ex_ma(di,pw,rw,mw) =let pw'= maPc(di,pw,rw,mw)
rw’ =amRf(di,pw,rw,mw)
mw’'= mafdi,pw, rw,mw)

in (pw',nw’)

Figure 4.8: Implémentation MA hiérarchique
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4.2.2 Implémentation de la machine MA

Une machine MA séquentielle sera définie par uoection d'état récursive qui
retourne I'état MA apres l'exécution de n instiutsi Par exemple, la spécification
d'une machine SMA sur ['état W=(WW,), distribué sur k composants, étant donnés
un état initial (¢"....co ¥), et une fonction d'étape MA: ma:WW, est donnée ci-

dessous:

SMA:: (Int, W) - W
SMA(Q, &",....c"%) = (q},...,0 %)
SMA (n, (@&%...,G%) = ma(SMA((n-1), ,...,c")

Figure 4.9 : Implémentation de la machine MA

4.3 Critere de correction de I'etape-MA
4.3.1 Critére de correction
Supposons maintenant, que les deux machines: Eépet etape-MA démarrent du
méme état initial et effectuent une étape pour @etda méme instruction.
Informellement parlant, nous pouvons dire que laclmme étape-MA exécute
correctement cette instruction, ou plus précisémerglémente correctement cette
instruction, si elle donne le méme état final gaemachine étape-ISA, quant elle
démarre du méme état que cette derniere.
Prouver formellement la correction de I'étape-M#é-&-vis de I'étape-ISA revient a

prouver la propriété commutative suivante:

C pw =Wp, rw:: Wr, mw ::Wm

abgma(pw,rw,mw)) =isa(abqpw,rw,mw)) (1)

Cette propriété reflete le diagramme commutatiaui:

isa

abs
abs

\ 4

ma

Figure 4.10 : Critére de Correction'dmpe-MA

Ou, abs:W - S, est une fonction d'abstraction qui convertiat' A a I'état ISA.
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4.3.2 Décomposition de la preuve

Si la preuve réussit, elle signifie tout simplem@uoe I'étape-MA est correcte vis-a-vis

de I'étape-ISA. Cependant, si la preuve échour'y® aucun moyen de procéder au

débogage de la machine MA. Dans ce cas, un rafénéade la preuve est nécessaire.
Soitai :: Wi - Si, une fonction d'abstraction qui convertit I'nustion décodée du

niveauMA auniveaulSA, telque:i = ai(di), L di :: Wi. Alors, les deux cotés de I'égquation

(1) réécrivent selon les spécifications de I'étijfeet I'étape-ISA, comme suit:

abgmapw, rw. mw)) =abgex_ma(di,pw,rw,mw))

isa(abqpw,rw,mw)) = ex_is&i(di),abs(pw rw,mw))

Donc, la preuve de I'équation (1), implique la peede I'équation suivante qui permet

de prouver la machine MA au niveau instruction.

C di:Wi, pw:Wp, rw:Wr, mw:Wm

abs(ex_ma(di,pw,rw,mw)) = ex_is#(i), abs(pw,rw,mw)) (2)

L'aspect hiérarchique des spécifications permeatrende raffiner cette équation

jusqu'au niveau composant observable. Supposonashguestdécomposée comme suit:

abgpw,rw,mw) = @p(pw), ar(rw), ammw))
ou, ap:Wp- Sp, ar:: Wr - Sr, am: Wm- Sm

Alors, les deux cotes de I'équation (2) réécrivsamime sulit:

abgex_ma(di,pw,rw,mw)) = [ap(maPc(di,pw,rw,mw)),
ar (maRf (di,pw,rw,mw)),
am(maMr(di,pw,rw,mw))]

ex_isag(di),abs(pw,rw,mw)) = [ isaPa{(di), ap(pw), ar(rw), am(mw)),
isaRf&i(di), ap(pw), ar(rw), am(mw)),
ise(®i(di), ap(pw), ar(rw), am(mw))]
Ainsi, la preuve de I'équation (2), se décompossoeis preuves des équations suivantes

qui permettent de prouver la machine MA au niveammosant observable.

C di:Wi, pw:Wp, rw:Wr, mw:Wm (3)
ap(maPc (di, pw,rw,mw)) = isaRa(di), ap(pw), ar(rw), am(mw))
L ar (maRf (di, pw,;rw,mw)) = isaR#i(di), ap(pw), ar(rw), am(mw))

L am(maMr (di, pw,rw,mw)) = isaMréi(di), ap(pw), ar(rw),am(mw))
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4.3.3 Discussion

= Nous avons développé le critére de correctiontsus observables uniquement.
Cependant, la méthode est suffisamment généralerpamnipuler un nombre arbitraire
d'observables.

= L'équation (2) et I'ensemble des équations (3)pss@nt que l'instruction décodée:

di = decode(fetch mw pw)

a été recherche et décodée d'une maniére corf@et® supposition reste vrai si la
preuve réussit. Cependant, si la preuve échowandition de vérification suivante doit
étre satisfaite aussi.
C mw:Wm, pw:Wp 4
ai(decode(fetch mw pw)) = reaatfi(mw) @p(pw))
= Pour chaqueinstruction le nombred'équationsa prouver dépenddu nombre des
observables
- Siuniquemente compteur ordinakstobservable, la preuve se réduit a une seule
équation:
ap (maPc (di, pw)) = isaPai(di), ap(pw))

- Si, a coté du compteur ordinal, le fichier des strgs est aussi observable, alors, il

faut prouver deux équations:

ap (maPc (di, pw,rw,)) = isaPai(di), ap(pw), ar(rw))
L ar (maRf (di, pw,rw)) = isaRféi(di), ap(pw), ar(rw))
- Sinous avons trois observables, il faut prouv@stéquatios (3), et ainsi de suite.
» L a décomposition de la preuve en un ensemble déitbans de vérifications permet
de raisonner sur chaque cas séparément.
» Chaque instruction a ses propres conditions deficaions, par conséquent, la

preuve peut procéder d'une maniére incrémentale.

4.4 Critére de correction de la machine MA
4.4.1 Critére de correction
Prouver I'équivalence fonctionnelle de la machinA Ms-a-vis de la machine ISA,

exige prouver la condition de vérification suivante

C pw Wp, rw:: Wr, mw : Wm
ISA(n, abs(pw,rw,mw)) = abs(MA(n, pw,rw.mw)) (5)
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4.4.2 Preuve de correction
La preuve qui sera effectuée par induction surdmlire des étapes, suppose que la

propriété de vérification exigée par la forme a seele étape est satisfaite.

= Cas O
ISA(O0, abs(pw,rw,mw)) = abs(pw,rw,mw) definitide ISA
abs(MA(O, pw,rw.mw)) = abs(pw,rw,mw) definition §&A

Ce qui verifie le cas 0

= Casn+l
Supposons que pour |'étape n, I'équation (5), &8t &t essayons de la prouver pour

I'étape n+1, également.

ISA((n+1), abs(pw,rw,mw)) = isa(ISA(n, abs(pw,rwyi définition de ISA
= isa (abs(MA(n, pw,rw.mw))induction case
= abs(ma(MA(n, pw,rw.mw))) propriété (1)
= abs(MA((n+1), pw,rw,mw)) définition de MA

Ce qui vérifie le cas n+1, aussi

Cela signifie que pour démontrer la correctionladlenachine MA séquentielle pour n
etapes, il est suffisant de la démontrer pour wudesétape. Il est inutile d'aller au dela
d'une seule étape parce que le méme diagramme datifrsera répété infiniment. En
définissant les fonctions de transition d'étape EAl'étape MA par analyse de cas, les
conditions de vérification de toutes les instruttigpeuvent étre captures en une seule

étape.

4.5  Application

Cette section montre comment la méthodologie prepgseut étre appliquée pour
spécifier, implémenter et vérifier d'une maniérstégatique la machine séquentielle
MIPS [74]. La spécification des deux machines: ISM@, ainsi que la preuve de leur

équivalence fonctionnelle seront effectuées audeifenvironnement Haskell.
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4.5.1 Spécification ISA de la machine MIPS

La spécification du jeu d'instructions de la maehMIPS sera limitée a trois types
d'instructions: L'instruction arithmétiquidd, les instructions de référence mémoire :
Load et Store et l'instruction de branchement conditionneBeq. Leurs descriptions

informelles sont données ci-apres.

Syntax Semantics

Add rd rs 1t regfile[rd] := redfile[rs] + redfile[rt]; pc:=pc+1

Load rs rt im redfile[rt] := dmemory([rs] + im]); pc:=pc +1

Store rs rt im dmemory([rs] + im]) := redfile[rt]; pc:=pc +1

Beq rs rt im If (regdfile[rs] = redfile[rt]) then pc:= pc + imelse pc := pc +1

Table 4.1 : Description informelle du jeu d’ingttions de la machine MIPS sequentielle

Elles sont introduites par le constructeur de dosiadé¢a comme sulit:

data Sinstruction = Add Rd Rs Rt | Load Rs Rt|I8tore Rs Rt Im | Beq Rs Rt Im
L'espace d'état sera distribué sur quatre composdnservables: Le compteur ordinal,
le fichier des registres, la mémoire de donnédés miémoire d'instructions. A ce niveau,
ces composants seront modélisés en tant que li3éex opérations primitiveread et
write seront utilisées pour accéder a ces structuresmieées.

read :: [Data}- Address- Data
write :: [Data]- Address- Data- [Data]

En utilisant la fonction étape-ISA, la spécificati®®A du processeur MIPS sera

construite comme suit :

type PC = Address

type RegFile = [Data]

type Dmemory = [Data]

type Imemory = [Sinstruction]

typeSstate = (PC, RegFile, Dmemory, Imemory)
isa :: Sstate- Sstate

isa(ps, rs, ms,is) = let i = readisps

in (ps’, rs’, ms’, is) = ex_({§@s,rs,ms)
where
ex_isa(i, ps,rs,ms) = let ps’ =isaPc(i, ps, rs)

rs’ = isaRf(i, rs, ms)
ms’= isaMr(i, rs, ms)

in (ps’,rs’,ms’)

Figure 4.11: Spécification de I'étape-ISA du preees MIPS
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4.5.2 Spécification MA de la machine MIPS

4.5.2.1 Microarchitecture du Processeur

La figure 4.12 montrta microarchitectursimplifiéedu processeIPS, implémentant le
jeu d'instructions spécifié dans la section préntaleSon chemin de données est divisé en
cing étages: Bcherche, décodage, exécution, accés mémoireurecrites étages de
rechercheet dedécodagesont communs a toutes les instructions, alorslgueste des

étages sont specifiquachaquenstruction.Chaquestageeffectuesafonctionnalitéenun

cycled'horloge.

Recherche decodage Execution Aacces memoire ; Ecriture
A
+ Npc o » =
» 1
I_: _| Comp H»{ Cond
(2
o
2
]
- o
E;
ctpc <
curf ctmr M
= IR °
> Pc (o> & . 2 A > Alu had
g IR '_I'! E g Aant [  de %
< > & [ B 3
g — < "
.® Im -

Figure 4.12: Microarchitecture simplifiée dwpesseur MIPS

Lafonctionnalitédechaquestageestinformellementlécrite dans leable donnée ci-dessous.

Recherche Decodage Execution Acceandite Ecriture
Case instructiorof
Fetch instruct. | Decode instruct add Bypassed add
IR = Imem[Pc] Aluout=A+B Regfile[rd] = Aluout
Increment PC | Fetch registers Load Load Load
Npc=Pc+4 | A=RegFile[rs] Aluout = A + Im Lmd = Dmem[Aluout] | Redfile[rt] = Lmd

B = RegFile[rt]
store Store
Aluout = A + Im Dmem[Aluout] = B

Sign_extend im
Im = S_Ext[im] Beq Beq
Aluout = Npc + Im If Cond

Cond = (A op B) | then Pc = Aluout
else Pc =Npc

Table 4.2: Description informelle des étages dicgsseur MIPS.
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Cette étude de cas considére lI'implémentationaie types d'instructions MIPS: Une
instruction de typ&egistre(add),deuxinstructionsde type référence mémoire (load et
store), et une instruction de type branchement)(beeurs formats sont schématisés
dans la table 4.3. La sémantique des différentsipeaest donnée ci-apres.

Type-R: rs etrt sont les registres sourceg@est le registre destinatioBhamtet
functsont les champs des opérations de décalage etré'gpectivement. Dans
notre cas, les deux champs seront ignorés (le dogération est suffisant  pour
exécuter les quatre instructions: add, Iw, sweef)b
Type-M: rs est le registre de bastest le registre source pour store, et le registre
destination pour loadin est la valeur offset.
Type-B: rs etrt sont les registres sourcedratest la valeur offset.

‘ 31 26 25 2120 1B 11 10 65 J)
R-type Cop(add) Rs Rt Re¢ shamt| Funct
M-type Cop (Iw/sw) Rs Rt Im
B-type Cop (beq) Rs Rt Im

Table 4.3: Format des instructions MIPS
4.5.2.2 Spécification des composants MA du MIPS

La sémantique en termes de circuits du niveau Mdgeede la spécification MA de
prendre en compte les caractéristiques physiquescomposants de ce niveau. Au
niveau MA, l'information est interprétée en terndesbits et les différents composants
sont interprétés en termes de circuits digitaGkaquecomposanimémoirepossedein
"latch" qui mémorise son état. Les différents composantsddArocesseur MIPS sont
spécifiés fonctionnellement (curried functionsyeissous.
= Un compteur ordinal implémenté en tant que registot. Son interface est définie
comme suit: regPC :: RW- Address- Address
= une memoire d'instructions implémentée en tant m@enoire a lecture seule. Son
interface est définie comme suithem :: Address Instruction
= Undécodeud'instructionspécifiécommesuit

decode::Instruction- (Field,Field,Field,Field,Field)

decode(i) = (cop, rs ,rt, rd, im)
= Un fichier registre a deux ports pouvant accepteparalléle deux adresses sources
pour donner deux sorties. Son interface accepte digmaux de contrdle: Un signal RS
gui permet de lire soit une paire de données 'stittlentier (lors d'une preuve) du fichier
registre, et un signal RW qui contrble les opératide lecture/ecriture:
regFile :: RS- RW- Address- Address- Address- Data- [Data]
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= Une ALU intégrant la majorité des opérations ariiqques et logiques (d'autres

approches simulent une telle ALU par un ensembléodetions non interprétées [7]).

Son interface est spécifié comme sait1 :: Aluop- Operand- Operand- Result

= Unemémoirededonnéesgjuioffrelapossibilitédelire soitunélémentiedonnéesoitl'état

entier.Son interface est spécifi€ comme sdinem::RS- RW- Address- Data - [Data]

= Un additionneur mot séparé pour incréementer le ¢eorpordinal. Son interface est

spécifié comme suitadder::Word- Word - Bit - (Word, Bit)

= Un comparateur mot pour tester le contenu destregi#\ et B. Il est défini comme

suit: Comp :: Word - Word - Bit

= Un ensemble de multiplexeurs mots pour le partage kssources communes.

L'interface multiplexeur est définie comme suitux :: Bit- Word - Word - Word.

Finalement, I'unité de contrble qui accepte le adeléopération et I'état courant et génére

en sortie |'état suivant et un ensemble de sigdawontréle pour exécuter l'instruction.
Control ::Cop- Cstate- (Nstate, Aluop, Ctrl,Ctrl, Ctrl, Ctrl, Ctrl, CtrICtrl, Ctrl, Ctrl ,Ctrl)

Une implémentation possible des types utilisésléstite dans la table ci-apres.

type RS = Bit| type Word = [Bit] type Operand = Word| type Cop = Field

type RW = Bit | type Data = Word type Result = Word type Aluop = Field

type Ctrl = Bit | type Address = Word | type Field = Word type Cstate = Field
type Instruction = Word type Nstate = Field

Table 4.4: types synonymes utilisés dans la paton MA séquentielle du processeur MIPS

4.5.2.3 Spécification MA plate

Maintenant, la spécification MA de la machine MIR®emin de données et contrble)
implémentant les quatre instructions décrites aayzart peut étre construite comme sulit:
Soitmala fonction d'étape-MA modélisant la microarchiteetde la machine MA, avec
'espace d'état distribué sur quatre composantenadisies: Le compteur ordinal, le
fichier registre, la mémoire de données et la ménaés instructions. Pour satisfaire la
sémantiquenicroarchitectural@ousdéfinisson$a fonctionmaentantquefonctiond'ordre
supérieurgjuiacceptein ensemble de fonctions et qui retourne un ensedfonctions.
En d'autres termes, elle accepte un ensemble deosamig physiques (modélisés en tant
gue fonctions) et retourne un ensemble de comp®gdnysiques avec leurs états a jour
(la mémoire des instructions reste inchangé®d. nouveau style de spécification
('approche classique accepte directement I'étaainque structure de données) simule

précisément le rdle du processeur. La spécificgilate compléte est donnée ci-apres.
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type Pc = a [a] - [4]

type Redfile =a- a- [a] - [a] - [a] - [a] - [[a]]
type Dmem =a a- [a] - [a] - [[a]]

type Imem = [a]- [a]

type State = (Pc, Regfile, Dmem, Imem)

ma :: Mstate- Mstate
ma(pc ,regf, ram, rom) =
—=—===== === === =etch cyCIe
let (decodst, aluop, fs, fr, ms, mr, pc_r, pc_wyx, ctx2, ctx3, ctx4) = control(anyop, fetchst)
i rom (pc pc_r anyA)
(carry, npc) = adder (pc pc_r anyA) four&er
pc’ = pc pc_w (mux0 s_npc npc anyA)

——=—==== === === Decode CyCle
in let (dispachst, aluop, fs, fr ms, mr, pc_r, pecixO, ctx2, ctx3, ctx4)=control(anyop, decodst)
(cop, rt, rd, im) = decoder(ir)

[ra,rb] = regf fs fr rs rt anyghyD
ri = signExtend(im)

Execute cycle

in case cop of

add - let (addst, aluop, fs, fr, ms, mr, pc_r, pc_w, ¢x0ra, s_rb,ctx4)=control(addop,dispachst)
aluout = alu aluop (mux2 s_ra npc ra)gs_rb rb ri)

Write Back cycle
in let (fetchst, aluop, fs, fw, ms, mr, pc_r, pc aix0, ctx2, ctx3, s_aluout) = control(addop, ajldst
regf’= regf fs fw anyA anyA rd (mux4 sualt Imd aluout)
in (pc’, regf’, ram, rom)

Execute cycle
lw - let (lwstl, aluop, fs, fr, ms, mr, pc_r, pc_w,@&ts_ra, s_ri, ctx4) = control(lwop, dispachst)
aluout =alu aluop (mux2 s_ra npc ra)(mux3 s iy

Memory access cycle
in let (lwst2, aluop, fs, fr, ms, mr, pc_r, pc_Mx@, ctx2, ctx3, ctx4) = control(lwop, Iwst1)
Imd = ram ms mr aluout rb

Write Back cycle
in let (fetchst, aluop, fs, fw ms, mr, pc_r, pc atx0, ctx2, ctx3, s_Imd) = control(lwop, Iwst2)
regf’= regf fs fw anyA anyA rt (wmux4 s_Imd Imduaut)
in (pc’, regf’, ram, rom)
Execute cycle
sw - let (swst, aluop, fs, fr, ms, mr, pc_r, pc_w, ¢tx0ra, s_ri, ctx4) =control(swop, dispachst)
aluout =alu aluop (mux2 s_ra npc ra)(mux3 s iy

Memory access cycle
in let (fetchst, aluop, fs, fr ms, mw, pc_r, pc atx0, ctx2, ctx3, ctx4) = control(swop, swst)
ram’' = ram ms mw aluout rb
in (pc’, regf, ram’, rom)

Execute cycle
beq - let (begst, aluopfs, fr, ms, mr, pc_r, pc_w, ctx0, s_npc, s_n4¢tcontrolpeqop, dispachst
aluout = alu aluop (mux2 s_npc npc ra)(mux3 1 ri)
cond =comprarb

Memory access cycle
in let (fetchst, aluop, fs, fr, ms, mr, pc_r, pc smux1, ctx2, ctx3, ctx4) = control(beqop, begst)
regPc’ =regPc pc_w (mux0s_muxl npc (muxl copd aluout))
in (pc’, regf, ram, rom)

Figure 4.13 : Spécification MA plate du processdirS
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Comme nous pouvons le remarquer, I'aspect synclterienplémentation MA est capturée
d'une maniére élégante. A chaque cycle d'horl@glmgdique de contréle envoie les signaux

de contrble nécessaires pour réaliser la fonctiténde I'étage correspondant.

4.5.2.4 Spécification MA hiérarchique

Maintenant, la spécification hiérarchique peut &i@lement construite a partir du modéle
développé dans la section 4.2.1.3. La figure 4.1htreoexplicitement trois niveaux
d'hiérarchies. Le niveau machine (ma), le niveaurusion (ex_ma), et le niveau
composant (maPc, maRf, maMr). Puisque l'aspecthsgne n’est pas capturé, les signaux

de contr6le sont simulés d'une maniére asynchrone.

ma:: Mstate - Mstate

ma(pc ,regf, ram, rom) =

Instruction Fetch

let ir = rom(pc pc_r anyA)

Instruction Decode
in let (cop, rs, rt, rd, im) = decodex(ir
----Execute-----Memory Access-----Write Back
in case cop of
add- let (pc’, regf ', ram’) =
ex_mg(add, rs, rt, rd), pc, regf, ram)
in (pc’, regf ’, ram’,rom)
lw - let (pc’, regf’, ram’) =
ex_md(lw, rs, rt, im), pc, regf, ram)
in (pc’, regf’, ram’,rom)
sw — let (pc’, regf’, ram’) =
ex_md(sw, rs, rt, im), pc, regf, ram)
in (pc’, regf ’, ram’,rom)
beq- let (pc’, regf’, ram’) =
ex_mg(beq, rs, rt, im), pc, regf, ram)

in (pc’, regf’, ram’,rom)

where,
ex_mgadd, rs, rt, rd, pc, regf, ram) =
let pc’ =maPd(add, rs,rt,rd),pc,regf)
regf’ =maRf((add, rs,rt,rd),regf,ram
ram’ =maMr ((add,rs,rt,rd),regf,ram
in (pc’, regf’, ram’)
ex_mglw, rs, rt, im, pc, regf, ram) =
let pc’ =maPq(lw, rs,rt,im),pc,regf)
regf’ =maRf((Iw, rs,rt,im),regf,ram)
ram’ =maMr ((Iw,rs,rt,im),regf,ram)
in (pc’, regf’, ram’)
ex_mgsw, rs, rt, rd, pc, regdf, ram) =
let pc’ =maPd(sw, rs,rt,im),pc,regf)
regf’ =maRf((sw, rs,rt,im),regf,ram
ram’ =maMr ((sw,rs,rt,im),regf,ram)
in (pc’, regf’, ram’)
ex_mgbeq, rs, rt, rd, pc, regf, ram) =
let pc’ =maPd(beq, rs,rt,im),pc,regf)
regf’ =maRf((beq, rs,rt,im),regf,ram
ram’ =maMr ((beq,rs,rt,im),regf,ram

in (pc’, regf’, ram’)

Figure 4.14. Spécification hiérarchique de l'inmpéditation MA du processeur MIPS

Les spécifications des composants observables ISAeeleurs implémentations MA

correspondantes sont illustrées dans la figurg 4ldnnée ci-apres.
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Specification
des composants ISA observab

Specification
des composants MA observables

isaPc:: Sinstruction - Spc- SregFile
- Spc
isaPdAdd rl r2 r3,ps,rs) = ps +1
isaPqLoad rl r2 im,ps,rs)=ps +1
isaPdStore rl r2 im,ps,rs)= ps+1
isaPdBeqrlr2im, ps, rs) =
let vl=readrsrl
v2 =read rs r2
npc=ps+1
in ps’ = if not (v2 = = v1) then npc

else (npc + im)

maPc:: Minstruction- Mpc - MregFile - Mpc
maPd(add, rs,rt,rd),pc,regf) =
let (carry, npc) = adder (pc pc_r anyA) four Zero
in pc’= pc pc_w (mux0 s_npc npc anyA)
maPd(lw, rs,rt,im),pc,regf) =
let (carry, npc) = adder (pc pc_r anyA) four Zero
in pc’= pc pc_w (mux0 s_npc npc anyA)
maPd(sw, rs,rt,im),pc,regf) =
let (carry, npc) = adder (pc pc_r anyA) four Zero
in pc’= pc pc_w (mux0 s_npc npc anyA)
maPdq(beq, rs,rt,im),pc,regf) =
let (carry, npc) = adder (pc pc_r anyA) four Zero
(ra,rb) = regf fs fr rs rt anyA anyD
ri = signExtend(im)
aluout=alu aluop (mux2 s_ra npc ra)(mux3 g )
cond =compw ra rb
in pc’'= pc pc_w (mux0 s_x1 npc (mux1 condc mpuout))

isaRf::Sinstruction— SregFile— Sdmem
— SregFile
isaRf(Add r1 r2 r3, rs, ms) =
let v2 =read rs r2
v3 =read rsr3
vl=v2 +v3
inrs’=writersrl vl

isaRf(Load r1 r2 im, rs, ms) =
let vi=readrsrl
a=vl+im
v =read ms a
in rs’=writersr2v

isaRf(Store rl r2 im, rs, ms) =rs

isaRf(Beqrlr2im, rs, ms) =rs

maRf::Minstruction - MregFile - Mdmem- MregFile

maRf((add, rs,rt,rd),regf, ram) =
let [ra,rb] = regf fs fr rs rt anyA anyD
aluout=alualuop(mux2 sra npc ra)(mux3 s_rb rb ri)
inregf’=regffsfw anyAanyArd (mux4s aluoutimd aluout)

maRf((Iw, rs,rt,im),regf, ram) =
let [ra,rb] = redfile fs fr rs rt anyA anyD
ri = signExtend(im)
aluout =alu aluop (mux2 s_ra npc ra)(mux3 s_nixb
Imd = ram ms mr aluout rb
inregf’= regf fsfw anyAanyArt (mux4s Imd Imd aluout)

maRf((sw, rs,rt,im),regf, ram) = regf

maRf((beq, rs,rt,im),regf, ram) = regf

isaMr::Sinstruction— SregFi— Sdmem
— Sdmem

isaMr(Add rlr2 r3, rs,ms)= ms
isaMr(Load rl r2 im,rs,ms)=ms
isaMr(Beq r2 im, rs, ms) =ms

isaMr(Store r1 r2 im, rs, ms) =
let vi=readrsrl
v2 =read rsr2
a=vl+im
in ms’ = write ms a v2

maMr :: Minstruction — MregFile - Mdmem - Mdmem

maMr ((add, rs,rt,rd),regf, ram) = ram
maMr ((lw, rs,rt,im),regf, ram) = ram
maMr ((beq, rs,rt,im),regf, ram) = ram

maMr ((sw, rs,rt,im),regf, ram) =

let [ra,rb] = regf fs fr rs rt anyA anyD

ri = signExtend(im)

aluout =alu aluop (mux2 s_ra npc ra)(mux3 s_riyb r
in ram’ =ram ms mw aluout rb

Figure 4.15: Specifications des composants ISAededrs implementations MA correspondantes
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4.5.3 Preuve de correction
= Au niveau machine, il faut prouver I'équation suiteapour un état initial arbitraire.
abgq ma(pc ,regf, ram, rom)) #sa(abgpc ,regf, ram, rom))

La fonction d'abstraction doit d'abord lire I'elaterne des composants observables, et

ensuite convertit cet état du niveau MA vers lesaiv ISA.

= Au niveau instruction, la preuve doit étre effeeturicrémentalement comme suit:
En premier lieu il faut prouver la correction desrtipms du chemin de données
implémentant les fonctionnalités des cycles de emtie et de décodage (communs a

toutes les instructions), en vérifiant 'équatiaivante pour une adresse arbitraire.
ai(decode(rom pw)) = readin (rom pw) @ap(pw))

Parsuite il faut s'assurequela machineMA implémentecorrectementhaque instruction

en prouvant sa condition de vérification séparément

- Pour linstruction add
abgex_mg(add,rs,rt,rd),pc, regf, ram, rom))ex_isdai(add,rs,rt,rdgbqpc, regf, ram, rom))

- Pour l'instructioroad

abgex_mg(lw,rs,rt,im),pc, regf, ram, rom)) =x_isgai(lw,rs,rt,im)abgpc, regf, ram, rom))

- Pour l'instructiorstore

abgex_mg(sw,rs,rt,im),pc, regf, ram, rom)) ex_isgai(sw,rs,rt,imjabgqpc, regf, ram, rom))
- Pour l'instructiorbeq

abgex_mg(beq,rs,rt,im),pc, regf, ram, rom))ex_isdai (beq,rs,rt,imgbgpc, regf, ram,rom))

= Au niveaucomposantiesconditionsde vérification seront interprétées comme suit:
Pour l'instruction add
ap (maPd(add rs rt rd), pc, regf)) saPdai(add rs rt rd)ap(pc), ar(regf))

L ar (maRf((add rs rt rd), regf, ram)) saRf(ai(add rs rt rd)ar(regf),am(ram))
L am (naMr((add rs rt rd),regf,ram)) saMr(ai(add rs rt rd)ar(regf),am(ram))

- Pour l'instruction load

ap (maPd(lw rs rt im), pc, regf)) FsaPdai(lw rs rt im),ap(pc), ar(regf))
L ar (maRf((Ilw rs rt im), regf, ram)) FsaRf(ai(lw rs rt im),ar(regf), am(ram))

L am MmaMr((Iw rs rt im),regf,ram)) ssaMr(ai(lw rs rt im), ar(regf), am(ram))
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- Pour linstruction store
ap (maPd(sw rs rtim), pc, regf)) ssaPdai(sw rs rt im),ap(pc), ar(regf))
L ar (maRf((sw rs rt im), regf, ram)) saRf(ai(sw rs rt im),ar(regf),am(ram))

L am(maMr((sw rs rt im),regf,ram)) #saMr(ai(sw rs rt im),ar(regf), am(ram))

- Pour l'instruction Beq
ap (maPd(beq rs rt im), pc, regf)) ssaPdai(beq rs rt im)ap(pc), ar(regf))
L ar (maRf((beq rs rt im), regf, ram)) saRf(ai(beq rs rt im)ar(regf),am(ram))

L am(maMr((beq rs rt im),regf,ram)) isaMr(ai(beq rs rt im)ar(regf),am(ram))

comme nous pouvons le remarquer, chaque instrugiissede ses propres conditions
de vérifications, donc, si nous rajoutons des umsions supplémentaires au jeu
d'instructions, les conditions de vérification destructions précédentes restes valides, il
faut vérifier uniqguement les conditions de vérifioa des instructions rajoutées. Par
conséquent, la méthodologae preuve proposéeconvient trés bien a I'approchede

conception incrémentale.

Puisque toutes les fonctions: les spécificatioas domposants (isaPc, isaRf, isaMr),
leurs implémentations correspondantes (maPc, maidiMr), ainsi que les fonctions
d'abstraction (abs, ap, ar, am, ai) représententpdegrammes fonctionnels, la preuve

peut étre effectuée par simulation symbolique fionctelle.

4.6 Conclusion

La vérification des microarchitectures des prooasseséquentiels exige encore des
méthodologies plus efficaces pour structurer lauypee Pour satisfaire ce critére de
structuration, nous avons présenté une approchénoohd@bgique qui permet de

développer des implémentations micro architectarate de prouver leur correction a
différents niveaux d'abstraction. A chaque niveaupleuve se décompose en un
ensemble de conditions de vérifications plus fazifgouver.

Le niveau machine permet de prouver la correctian ld microarchitecture

implémentant le jeu d'instruction complet.
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Le niveau instruction permet de prouver la cdroec du chemin de données
implémentant une instruction particuliere. Celangig que nous pouvons implémenter le
jeu d'instruction et le vérifier d'une maniere gmoentale.

Le niveau composant permet de prouver la correction chemin de données
implémentant un composant observable particulienil&rement au niveau instruction,
si nous étendons la conception par d'autres comosdservables, les conditions de
vérification des composants précédents restentlegliil faut tester uniqguement les
conditions de veérification relatives aux composaajsutes.

Donc, I'habilité d'effectuer des preuves hiérarcbgpermet au processus de débogage

de continuer a partir du point ou le processusrdaye échoue.
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Chapitre 5

Machines Pipelines

5.1 Introduction

5.1.1 Objectifs du pipeline

La technique de pipeline constitue la caractéustid'optimisation des performances la
plus importante des microprocesseurs modernespEilmet a plusieurs instructions de
chevaucher en exécution. Ce chevauchement potapgplé parallélisme au niveau
instruction (instruction level parallelism : ILP)epnet d'augmenter la capacité de
traitement du processeur central (throughput) eluisédnt le nombre de cycles par
instruction (CPI). Le CPI idéal dans une architeztpipeline est égale a un. Cela
signifie qu'a chaque cycle d'horloge, une nouviebéruction peut étre recherchée de la
mémoire.  Pour atteindre cet objectif, les architess pipelines étendent les
architectures multi cycles séquentielles par Itholdides registres pipelines entre les
étages successifs, et par une logique de contpiepriée pour faire fonctionner ces
étages en paralléle. La structure modulaire deshitactures RISC, simplifie
énormément la conception des machines pipelineper@ant, leur vérification reste
encore une tache trés difficile a cause du chewaueht des instructions. La logique de
controle reste plus difficile, parce que le séqeement du contrdle pipeline est
incorporé dans la structure pipeline elle-méme gigeaux de contr6le sont sauvegardes
dans les registres pipelines et suivent chaqueutt&in jusqu'a sa terminaison). Une

description détaillée des architectures pipelirgtslieistrée dans [74].
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5.1.2 Limitation des performances du pipeline

Il existe des situations, appelées hasards qui emepé la technique de pipeline de
réaliser des performances idéales. Pendant quarsetiasards peuvent étre traités de
telle maniere &aissere pipelinecontinuersonfonctionnementégulier d'autreshasards
malheureusementterrompent le pipeline (une telle situation ggpelée: stalling). Par
conséquent, la vitesse d'exécution attendue sedeégrll existe trois types de hasards
qui peuvent se provoquer dans les architecturedipgs. Les Hasards structuraux, les
hasards de données et les hasards de controle (@amchement).

» Hasards structuraux: Proviennent du conflit des ressources hardwarasgile
deux ou plusieurs opérations tentent d'accéder @nartemps la méme ressource. Par
exemple, une opération accede la mémoire poureateerche de données, alors qu'une
autre opération accéde la mémoire pour une rechefafstructions. Une telle situation
peut étre résolue naturellement par la duplicaties ressources hardwares.
L'utilisation d'une seule ressource partageablietzale pipeline pour un cycle quant le
conflit se produit.

» Hasards de donnéesApparaissent quant une instruction dépends deftatsd'une
autre instruction précédente se trouvant encore tkmpipe. Il existe trois types de
hasards de données dépendant de l'ordre des opérate lecture/écriture dans le
programme. Soient i et j, deux instructions tejlee l'instruction i s'exécute avant
l'instruction j, alors les différents hasards dem&es qui peuvent se produire sont les
suivants:

- RAW (Read After Write): L'instruction j tente de lira@iopérande qui n'est pas mise
a jour par i. A mois que certaines mesures sasegr l'instruction j aura une valeur
incorrecte. Par exemple, une opération de charge(faad) suivie par une opération
arithmétique qui utilise directement le résultatldad, provoque systématiquement un
hasard RAW.

- WAW (Write After Write): L'instruction j tente d'écrinene opérande avant qu'elle
ne soit écrite par l'instruction i. Les hasards WA®/provoquent uniguement dans les
pipelines qui écrivent dans plus d'un étage, omp#ent a une instruction de continuer
méme si une instruction précédente est arrétée mamement (stalled). Ce type de
hasard ne peut pas se produire dans une machienpiplIPS classique, parce qu'elle

écrit dans un registre uniquement dans I'étageitdige (write back stage).
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- WAR (Write After Read): L'instruction j tente d'écrirards une destination avant
quelle ne soit lue par linstruction i. A moins quoertaines mesures soient prises,
l'instruction i lira la nouvelle valeur. Les hasssM/AR se provoquent soit quant des
instructions écrivent des résultats tét dans leelpip alors que d'autres instructions
lisent une source tard du pipeline, ou quant desuntions sont réordonnées en utilisant
une organisation (sheduling) dynamiquigetyped'hasardiepeut pase provoquer dans
lespipelinesaissuestatiqueparcequetoutedeslecturesonteffectuéesdt dand'étage de
décodageel'instruction ettoutedesécrituresonteffectuées tard dans I'étage d'écriture.
Les hasards de données peuvent étre minimiségietiatéent par la technique de
court-circuit (short-circuiting), appelée aussi rfarding ou by-passing”. Cette
technique évite le "stalling” du pipeline par lespage d'une donnée disponible d'une
instructionnonterminée aux instructionssuivantegqui la demandenimmeédiatement).
Malheureusement, les hasards de données ne pepasnétre résolus tous par le
mécanisme de by-pass. Par exemple, l'instrudtiad de la machine pipeline MIPS a
une latence qui ne peut pas étre éliminée seulepzerie mécanisme de by-pass. Dans
ce cas on aura besoin de rajouter une logique mkaeéisupplémentaire appelée
"interlock" du pipeline qui détecte le hasard aidule le pipeline jusqu'a I'élimination
complete du hasard. Les hasards de données pe@wuentaussi éliminés par le
mécanisme de renommage des registres [74]
» Hasards de control:Ces types de hasards se provoquent quant le congrtinal
change d'adresse. L'instruction suivante ne peutéfrasrecherchée jusqu'a ce que la
valeur du compteur ordinal soit calculée. lls esqis$t plusieurs approches pour la
résolution du probléme des hasards de branche@iohs quelques exemples:
- Ne prendre aucun branchement conditionnel
- Prendre tous les branchements conditionnels

- Retarder les branchements

5.2 Model de la machine MA pipeline

5.2.1 Construction du model

Tandis que le pipeline permet d'exécuter plusiemstructions en paralléle pour

augmenter la capacité de traitement, il cache ditre coté les frontieres d'exécution
entre les instructions (une instruction démarrandwque la précédente termine). Par

conséquent, il devient difficile d'observer l'effdtine seule instruction dans le pipe.
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Puisque le niveau instruction n'est pas observadlejodele PMA sera formalisé au
niveau programme, mais toujours en termes de cythewloge. Il démarre d'un état
vide (flushed state), remplit progressivement I@epiet continue d'une maniére
interminable (contrairement a la technique de filoglde Burch et Dill, qui termine sur

un état aprés vidage) tel qu'il est montré dafigiae 5.1

‘ Cycle 1 | Cycle 2 | | Cycle S | Cycle S+1
f T 1 I I
¢ [Lf1] ¢ 2 | |fs Ce |
L] [fsl) ¢ |fs | G
—>
' : T 2
¢ c n, . <
f1 . G
PRI Phase de calcul réguliere
Phase de calcul irréguliere Démarre du cycls
remplit progressivement pipe > fonction de transitic = (f1,..., fs=}

Figure 5.1 :.Diagramme du Modéle Pipeline

La solution clé pour construire le modele PMA dstesa décomposer |'état PMA.
Soient S, le nombre d'étages du pipeline, W= (WWs), I'état PMA distribué sur S
composants observables, et fi, pouc1 < S, la fonction de I'étage i. Par suite, la
construction du modéle PMA, consiste en deux étapes
- La premiére étape effectue un calcul irrégulier. eElpermet de remplir
progressivement le pipe jusqu'au cycle S-1. A chagycle d'horloge, une nouvelle

fonction d'étage est activée pour calculer un nbéteg de composant. Ainsi, partant

d'un état initial:cg,...,c; I'état au cycle S-1, est calculé par la famcPMA comme suit:
PMA ((s-1), C5,...,.C5 ) =[(fs-1,...,f1) 0...0 (&, f1) 0 f1]( C,...,C3)

-La seconde étape qui démarre du cycle S, effagiusalcule régulier. Elle permet de
calculer I'état PMA d'une maniere récursive parliagfion répétée de la fonction de
transition: f = (1,.,,f), qui se construit automatiquement aprés S cydlesrloges.

Donc, I'état PMA au cycleldS, est calculé par la function PMA comme suit:
PMA(K, C,....c3) = (fi,....Tfs) (PMA((k-1), C,....C3))

La spécification fonctionnelle compléte est donoieapres.
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PMA :: (Int, W) - W
PMA(O, ¢;,....c;) = €,...C)
PMA(L, cj,....C;) = let ¢ =f; (PMA(O, C;,...,C] )
in g, ...,.c5)
PMA(2, c;,....c;) = let ¢; =f, (PMA(Y, c,...,C5 )
¢ =f,(PMA(L, c,...,.c5)
ind;,c5 ...,C;)
PMA((s-1), c;,...,C5) = let ¢, = f; (PMA((s-2), Cp,...,C3)
¢y =fs1 (PMA((s-2),C,...,C3)
in €.,,... €5, C)

Execution réguliere (pour k=S)

PMA(K, c,...c;) =let ¢ =f (PMA ((k-1), c,...,.CJ))

'c; = fs(PMA ((k-1), C.,....c3))

inc,...,c7)

Figure 5.2 : Spécification fonctionnelle du rebBMA pour kS

On remarque que lorsque la forme réguliere esintdtea chaque cycle k (pouk8),

toutes les opératiorissont effectuées en parallele.

5.2.2 Paramétres actifs et passifs

L'état produit par une fonction d'étage fi au cycldépend uniquement des états produits
par les fonctions d'étages paralléles fj, au ckele tel que : i-¥j < S. Ces états sont
appelés: paramétres actifs, les autres états ppetés parametres passifs. Par exemple,

I'état c, calculé par la fonction fs au cycle S+1, montrdigare 5.1, dépend uniquement

des étatc et ¢*, produits au cycle S. En pratique, seulement qugslgparametres actifs

seront exigés pour le calcule de I'état de somiecamposant observable. Ceci est tres

important pour le raisonnement sur la preuve deection des architectures pipelines.
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5.2.3 Support pour les mécanismes de by-pass

Les mécanismes de by-pass et d'interlock sont sbwansidérés comme les parties les
plus critiques des architectures pipelines, a cadqis que la vérification formelle de ces
systemes est mise en jeu. Donc, il est fondamemtit important d'utiliser des
formalismes suffisamment puissants pour décrirencésanismes. En décomposant I'état,
notre approche permet de supporter naturellemebt/pass. En effet, et tel qu'il est
montré dans la figure 5.1, les résultats produitcgdemment par toutes les fonctions
d'étage fi, pour4i < S, au cycle k (considérer uniquement les paraséftétat actif) sont
prétes a l'utilisation en tant que paramétresdf#r n'importe qu'elle fonction d'étage au
cycle k+1. Puisque le by-pass résolue le hasarthnetion de transition reste la méme.
Ceci est un grand avantage par rapport aux appsaabernatives. Cependant, si on aura
besoin au début d'un cycle, d'un résultat qui peoduit a la fin de ce méme cycle (ou
dans les cycles suivants), alors, il est nécesshreetarder le calcul (stalling le pipe)
jusqu'a ce que les résultats demandés soient didpenCeci montre que notre approche
a I'habilité de raisonner naturellement sur le rhs&€ependant, nous limitons I'étude
uniguement au raisonnement manuel parceque I'ceccer du hasard peut faire changer
dynamiguement les coordonnées de la fonction desitran, et par conséquent, le

raisonnement automatique reste relativement d#fici

5.3 Stratégie de la preuve de correction
5.3.1 Modéle de l'etape-MA

La décomposition horizontale verticale de la fometd'etape-MA définie au chapitre 4 est
fondamentalement importante pour l'implémentatibriaevérification des architectures
MA séquentiels. Cependant, une telle définitiorteressuffisante pour la vérification des
architectures MA pipeline, parce que les étatgiinégliaires ne sont pas observables. Cette
définition prend un état initial et retourne untdtaal aprés I'exécution d'une instruction.
Pour cette raison, nous allons décomposer la fomcti'étap@MA de telle maniérea

observet'évolutiond'étatachaqueycled'horlogecommesuit

ma = [f1, £0 (f...,5%, ... ,fs0 (fstly... £1) 0...0 (Fr,..., 5]
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Pour simplifier la notation, les coordonndiéseront dénotées tout simpleménDans cette
forme, toutes les coordonné@ésont des transformateurs, alors que les autresiaonées sont
des sélecteurs (pour lire d'un pipe et écrire tapfpe suivant). De cette maniére, tous les états
des composants qui sont calculés par les coorderfn@etravers les différents étages sont
capturés, voir figure 5.3. Pour étre réaliste, nausns limité l'observation a un seul état
observable par étage. Par exemple, la machine MieEa jour I'état du compteur ordinal a
I'étage de recherche, I'état de la mémoire a ketdigcces mémoire, et I'état du fichier des
registres a I'étage d'écriture.

Cycle ] Cycle 2

OOI—‘ TT/

e |l . G

Ege
8
v
8

S S
s | B f2 fs
CO > —> C

| Etats intermédiaires capturés|

‘ ma = [fla f,0 (fl,--,fls),..., fo0...0 (fl,..,fls)] T

Figure 5.3: Evolution des états a traves étages

Une implémentation fonctionnelle de la forme cisiesest donnée ci-apres

ma::W- W

ma(cg,...,Cy ) = letc, =fi(cg,...,.c5)

€ = (f50...0 (fureon fi9) (Chrr )

in(,...cd)

Figure 5.4 : Implémentation de l'etape-MA captures états intermédiaires
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5.3.2 Modéle de la machine MA séquentielle
Une machine MA séquentielle sera définie par umetfon d'état récursive qui produit

I'état MA apres exécution de n instructions (En @paintn fois I'étape MA).

SMA:: (Int, W) - W
SMA(0, &%,...,&°%) = (&,...,@°)
SMA (0, (@".-..&%) = MaSMA((n-1), &,...,& )
En développant la fonctiama, la définition SMA réécrit comme suit:

SMA([, c,....CJ) =
let ¢ =fi(SMA((n-1), c;,...,.C5)

co= ifso .0(f1,...,f1%)) (SMA((n-1), c;,...,C))
in (c,....c°)

Figure 5.5 : Spécification fonctionnelle du reb8 MA

Une telle forme est trés importante parcequ'elletmecexplicitement les différents

temps ou les différents états sont mis a jour.

5.3.3 Modele MA séquentiel des composants
5.3.3.1Diagramme de synchronisation

La majorité des méthodologies de preuve (incleafie de Burch et Dill) vérifient une
implémentation pipeline contre une spécificatioA, |8t par conséquent, il est impossible
de trouver un point significatif ou I'état d'impléntation et I'état de spécification peuvent
étre comparés facilement. Une solution alternafivee probléme est de vérifier une
implémentation PMA contre une implémentation myltle séquentielle. Puisque les
deux modeles sont formalisés en termes de cydieslage, tous les états intermédiaires
synchrones représentent des points utilés l@ comparaison peut étre effectuée
facilement. En effeta la fin de chaque cycle d'horloge, une architecRk#A avec S
étages révele S résultats partiels, ou chaquetaéssiproduitparuneinstructiondansle
pipe.Donc on peutconstruireunevariante du model SMA — appelée model SMA des
composants (Component SMA: CSMA) qui simule I'etfetcalculer les mémes résultats

séquentiellement comme le montre la figure 5.6
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ik ik z |
) . | k-s+1 =I k-s+ ;I | k ;I
0 f f f fe. f f f
g WJFS,MFL,}E,D .............. W}ﬂ
A A
| tn(k.s)=(}-s)*s +¢ | | tn(k.1)=(k-1Y*s +1 |
I
cgl fs , C:
fs-1
Cg » (i_i
f
1
1> C,
Clock cycle =S

Figure 5.6: Diagramme de synchronisation entrenedéles: séquentiel et pipeline

Puisque les deux modeles (séquentiel et pipelmedygportent au niveau MA, la fonction

d'abstractiomledonnées n’est pas exigée, uniqguement une fonctstaction de temps
est demandée pour synchroniser les états prodaitsgs deux derniers. Saif, I'état
d'un composant PMA produit par la fonction d'éthgau cycle d'horloge k, pouik.
¢, =f(PMA((k-1), ci,....C3) -
S'il n' y'a pas de hasards, la synchronisatgireffectuée, en utilisant la fonction de
temps suivante:
ta(k,j) =(k-j)*s +j (t1)

Cela signifie, que nous aurons besoin de (k-)) *#les d'horloges pour exécuter
séquentiellement (k-j) instructions par le model Skavec S étages), et nous aurons
besoin encore de j cycles d'horloge supplémentapesr atteindre I'état séquentiel

correspondant qui est calculé comme suit:
Supy = (@i0...0(f,...11)) (SMA((K-), G.....C3))
S'il y'a des hasards, la fonction de temps rééorntme suit:
ts(kijii) =((k-))-)*s +j  (t2)

ou i, indique le nombre de ‘stalls’.
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5.3.3.2Model MA séquentiel des composants

Le model CSMA que nous proposons ici, prend eréerle méme cycle d'horloge k, que
le modéle PMA, contrairement au modele SMA qui drém nombre d'instructions a
executer (section 5.3.Bourchaquecycle k=5, il construit S termes (siegmodeleSMA),

ou chaque terme calcule un résultat partiel pour as#&uction dans le pipe tel qu'il est
montré dans la figure 5.7 (contrairement au mod@éASjui retourne S résultats pour la

méme instruction).

CSMA:: (Int, W) - W
CSMA(O, c;,...,.c5 ) = (Cg»-.,C)
CSMA(Y, c;,...,.c5 ) = let ¢;=f1(SMA(O, c;,...,C}))
in €1,..,C)
CSMA(2, c;,...,.c5) = letc?=f1(SMA((1, C},....C]))
c2= (12 0 (1,...12°))(SMA((O, C......C))

ind;},c;..,c5)
CSMA((s-1),c;,...c5) = let ci, =fL(SMA((s-2),C;,....C3))

C::i = (fs-l o, 10f(1!fls)) (SMA(O! C(l),,Cg))
in €., ,€, C)
For k=S
CSMA(K, C;,....c5 ) = letc =f1(SMA((k-1), C;,....C5)

= (50, 0. 12) (SMA((k-S), G

in €,...c5)

Figure 5.7. Spécification Fonctionnelle du mode&MA

5.3.4 Critére de correction

La preuve de I'équivalence fonctionnelle du mod#&\@A vis avis du modele CSMA,

exige la preuve de I'équation suivante:
C kziInt, C ¢ W1, ...c5i Ws

PMA(K, Cg,....c;) = CSMA(K,C;,...,.C5)
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Cela signifie que, partant du méme état inittzél'...,cos, les deux modeles doivent révéler

a chaque cycle k, le méme état. La preuve de cetigatiép se décompose

systématiqguement aux preuves des equations susvante

f, (PMA ((k-1), 6},...65)) = f, (SMA((k-1), Ch....65) (€)

C fs(PMA ((k-1), cg,...,.c5)) = (fs 0.0 (f,,...,:%)) (SMA((k-s), C5,....C3)) (€9

5.3.5 Discussion

* Les équations établies ci-dessus sont prouvablearé&@ent par induction sur les
cycles d'horloges [75]. Ceci évite l'utilisation diévaluation symboliqgue qui reste
difficile et insuffisante pour les systéemes compek76].

» Aussi, ces équations peuvent étre instanciées pbuonmporte qu'elle architecture
particuliere, en spécifiant tout simplement les ctoms des étagedi. Donc, la
méthodologie de preuve proposee escalade aveoplexité des architectures.

* Le nombre des équations a prouver dépend du noddz®bservables. Cela signifie
que nous pouvons limiter la preuve uniquement abservations auxquelles on
s'intéresse. Ceci est trés utile pour les systémigeline impliquant plusieurs

observations.

5.4 Application

Pour montrer la validité de notre approche, noudsnal I'appliquer a la vérification
formelledela machinepipelineMIPS, dontle bloc diagrammeestdonnédansla figure 5.8,
vis-a-vis de la version multicycle séquentielle ritécau chapitre 4. Les fonctionnalités
des différents étages des deux machines sont leesé&our la machine séquentielle, les
étages sont activés sequentiellement (round rogiogs que pour la machine pipeline, les

étages son activés en paralléle.
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Figure 5.8: Bloc diagramme de la machine pigehMiPS

5.4.1 Définition de I'état MA
L'observation sera limitée a trois composantsolamteur ordinal (PC), le fichier-registre,
et la mémoire de données (la mémoire des instngtieste inchangée). Ces composants

sont typés comme suit:

type Word = [Bit]

type PC = Word

type RegFile = [Word]

type Dmem = [Word]

type Imem = [Word]

L'état MA inclus en plus des observables, les stegg pipelines qui stockent

temporairement l'information entre les différertgés.

type PipeFD = (PC, IR)

type PipeDE = (PC, IR, RA, RB, RI)

type PipeEM = (IR, RB, Aluout, Cond)

type PipeMW = (IR, Aluout, Lmd)

type MA_state = (PipeFD, PipeDE, PipeEM, PipeMW, RE€gFile, Dmem, Imem)
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5.4.2 Spécification des étages de la machine MA

La spécification des signatures (interfaces) d#érdnts étages est donnée ci-aprés. Une
description informelle est donnée dans [74].

fe :: MA_state- PipeFD

de:: MA_state- PipeDE

ex:: MA_state- PipeEM

me:: MA_state- (Dmem, PipeMW)

wb:: MA_state- RegFile

Pour simuler une architecture pipeline, nous autmesin aussi de fonctions sélecteurs
pour copier les états des composants (qui seronad@es plus tard) d'un pipe au suivant.
Ces fonctions sélecteurs sont typées comme suit:

fs:: MA_state - (PipeDE, PipeEM, PipeMW)

ds:: MA_state- (PipeFD, PipeEM, PipeMW)

es:: MA_state- (PipeFD, PipeDE, PipeMW)

ms:: MA_state- (PipeFD, PipeDE, PipeEM)

ws:: MA_state- ( PipeFD, PipeDE, PipeEM, PipeMW)

5.4.3 Modéle pipeline

Nous limitons I'étude uniquemeata phase réguliére (poukls ) ou tous les étages sont
activés en paralléle. Bien sure, le systeme come@ar remplir progressivement les
pipes avant de se stabiliser. A la fin de chaquéecye modele PMA révele cing résultats

partiels, chaqu'un se rapportant a une instructéors le pipe.

pma:: (Int, MA_state) - MA_state
pma(k, fd, de, em, mw, pc rf,, dm, im) =
Let [c’, irl) =fe(pma((k-1), fd, de, em, mw, pc rf, dm,im))
(pc2, ir2, ra, rb, ri)de(pma((k-1), fd, de, em, mw, pc, rf, dm,im))
(ir3, rb2 ,aluout, cond )ex(pma((k-1), fd, de, em, mw, pc,rf, dm,im))
@dm’, ir4, aluout?2 Imd) =me(pma((k-1),fd, de, em, mw, pc,rf, dm,im))
rf* =wb(pma ((k-1),fd, de, em, mw, pc,dm,im))
in (fd' =(pc’, irl),
de’ = (npc2, ir2, ra, rb, ri),
em’ = (ir3, rb2, aluout, cond’),
mw’ = (ir4, aluout2, Imd),

pc’, rf’, dm’, im)
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5.4.4 Modéle séquentiel
Le modéle séquentiel retourne les états aprées tgaale k instructions.

sma:: (Int, MA_state) - MA_state
sma(k, fd, de, em, mwpc, rf, dm,im) =
let (pc’ irl) =fe (sma(k-1), fd, de, em, mw, pc,rf, dm,im))
(npc2,ir2, ra, rb, ri ) ¢ .(fe, fs)) 6ma (k-1), fd, de, em, mw, pc, rf, dm, im))
(ir3, rb2, aluout, cond) =X (de, ds). (fe, fs)) 6ma((k-1), fd,de,em,mw, pc,rf,dm,im))
(dm’,ird,aluout2,Imd) =he.(exeq . (deds). (fe,fs))(sma(k-1),fd,de,em,mw, pc,rf,dm,im))
rf'= (wb . (me,ms). (ex.es). (de,ds). (fe,fs)) 6ma((k-1),fd, de,em,mw, pc,rf,dm,im))
in(fd" = (pc’, irl),
de’ =(npc2,ir2, ra, rb, ri),
em’ = (ir3, rb2, aluout, cond’),
mw’ = (ir4, aluout2, Imd),

pc’, rf’, dm’, im)

5.4.5 Modéele séquentiel des composants

Le modele CSMA qui est défini sur le modele SMAotehe les mémes résultats partiels
calculés par le modeéle pipeline. Au cycle k, chaétege i calcule le résultat partiel
appartenant a linstruction (k+1)-i. Le spécifioat fonctionnelle du modele CSMA

simulant le calcule pipeline du processeur MIPSlesnée ci-apres.

csma:: (Int, MA_state) - MA_state
csma(k, fd, de, em, mw, pc, rf, dm, im) =
Let (pc’ irl) =fe(sma(k-1), fd, de, em, mw,pc, rf, dm im))
(npc2, ir2, ra, rb, ri) =dé .(fe, fs)) (sma-2), fd, de, em, mw, pc,rf,dm, im))
(ir3, rb2, aluout, cond) =X .(de, ds). (fe,fs)) (sma-3), fd, de, em, mw, pc,rf,dm, im))
(dm’,ird,aluout2,Imd)=the .(exes . (deds).(fefs))(sma(k-4),fd,de,em,mw, pc,rf,dm,im))
rf’ = (wb .(me,ms). (ex,es). (de,ds). (fe,fs)) (sma(k-5),fd,de,em,mw, pc,rf,dm,im))
in(fd" = (pc’, irl),
de’ = (npc2, ir2, ra, rb, ri),
em’ = (ir3, rb2, aluout, cond),
mw’ = (ir4, aluout2, Imd),

pc, rf’, dm’,im)
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5.4.6 Critere de correction
Selon la sectio®.3.4 la preuve de correction de la machine pipelinE$) est assurée si

les équations suivantes sont satisfaites.

fe(pma((k-1), ma_state)) fe(sma(k-1), ma_state) al)

L de(pma((k-1), ma_state)) &le .(fe, fs) ( sma(k-2), ma_state)) ap

L expma((k-1), ma_state)) tex .(de, ds). (fe,fs) (sma(k-3), ma_state)) aB)

L me(pma((k-1), ma_state)) éme .(exe9 . (de,ds). (fe,fs) (sma(k-4), ma_state)) &4)

L wb(pma((k-1), ma_statey (wb . (me,ms). (ex,es). (de,ds)(fe,fs)) (sma(k-5), ma_state))Xab)

Bien qu'il est possible de prouver les fonctiortéalide tous les étages, nous limitons la
preuve de correction uniguement a trois observatid'e compteur ordinal, le fichier
registre, et la mémoire. Par suite, nous auron®ilede projeter aussi les états du
compteur ordinal et de la mémoire, apres leur raigeur par les étages de recherche et
d'acces mémoire respectivement. Cette projectibmrage pour I'état du fichier-registre

parcequ'il est le seul état observé a I'étageitliéer

projPc :: MA_state- PC
projMr :: MA_state- Dmem

Dans le cas d'absence de hasards ou dans le gaés#mce de hasards qui peuvent étre

résolus par les mécanismes de by-pass (pas de)stallpreuve de correction de la

machine pipeline MIPS est assurée si les équasioiantes sont satisfaites:
projPc(fe(pma((k-1), ma_state))) = projPc (fedéfk-1), ma_state))) b1j

L pro jMr(me(pma((k-1),ma_state)))=projidme (ex,es)de,ds)fe,fs))(sma((k-4),ma_staté)jb2)

L wb(pma ((k-1),ma_state)) =(wk{me,ms)ex,es).(de,ds).(fe,fs)) (sma((k-5),ma_state)) a5

Dans le cas d'un branchement pris (taken brancfye@ant un ‘stall’, la condition de

vérification de I'état du compteur ordinal, réécotmme suit:
projPc(fe(pma((k-1), ma_state))) = projRgsma(((k-1)-i), ma_state))) b3)

Ou i, représente nombredecyclespourlesquelsle system doit étre en situation de ‘stalls’.
Il faut noter que les équations (b1) et (b2) samséquentes des équations (al) et (a4). Si
(al) et (a4) sont satisfaites, alors (b1) et (b2)ent systématiquement.

Maintenant, il devient facile de raisonner surguie@condition de vérification séparément.
En outre, on peut raisonner soit sur des instrustimmividuelles ou sur des groupes
d'instructions, telles que des instructions de tyggistre, de type mémoire, ou de type

branchement.
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5.4.7 Preuve de correction

La preuve sera effectuée par induction sur desesydlhorloges. Puisque les deux
modeles démarrent du méme état initial, Le cas de bat implicite. Donc, nous allons
considérer uniquement le cas inductif. Pour singlifa preuve, nous allons considérer
pour chaque fonction d'étage, uniquement les pdrameé’entrée qui sont nécessaires
pour le calcule de I'état de sortie correspondkast gutres parametres sont nécessaires

uniguement pour le typage correcte des foncticétage).

5.4.7.1 Etat du PC

* Instructions de typr-R et de type-Mour calculer I'état suivant du PC pour ces types
d'instructions, la fonction de I'étage de recherdnemodeéle pipeline, exige comme
parameétres actifs, uniguement le résultat proddicgdemment par le méme étage (voir
diagramme de la figue 5.9a).

Maintenant, nous allons supposer que I'équatioi dafl vraie pour le cycle k, et nous

allons la prouver pour le cycle k+1, également.

fe (pma(k, ma_state)) = fe(fe (pma(k-1), ma_statefinition de pma (un seul parameter actif)
= fe(fe (sma(k-1), ma_state)as inductif
= fe (sma(k, ma_state))  definition de sma
Par Conséquent,
projPc(fe (pma(k, ma_state))) = projPc (fe (smatk, state)))
Ce qui termine rapidement la preuve.
* Instructions de branchemerRour ces instructions, la fonction de I'étage dbeeche
dépend du résultat produit par I'étage d'exécuftionm [74], p A33).
Supposons, (ir3’, rb’,aluout’,cond’ )ex(pma((k-1), ma_state))
Deux cas seront discutés

- Cas 1 cond = False (Branchement non pris)

Dans ce cas, l'exécution continue en séquence, RClest mis a jour (incrémenté), en
utilisant uniguement le résultat de I'étage de eedie. Par suite, la preuve est facile

parceque ce cas est similaire & celui discuté avpat.
- Cas 2:cond = True (Branchement pris)

Danscecas,le PCestmis a jour, en utilisant le résultat de I'étagexébeition au cycle k,

comme parametre actif.
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fe (pmak, ma_state)) = fe( ex(pma(k-1), ma_state)) definition de pma
= fe ((eXde,ds). (fe,fs)). (sma((k-3),ma_state))as inductif
=fe( sma&(2), ma_state))definitiondesmaavecla fonctiondetemps2, (2 stalls)
Par consequent,

projPc(fe (oma&{, ma_state))) = projPc(fe( smi(2), ma_state)))

Cela signifie que nous aurons besoin d'un ‘stal'déux cycles avant de metérgour le
PC avec la nouvelle adresse de branchement (lesddznieres instructions sont ignorées
comme le montre la figure 5.9b). Donc, selon I'd¢iqua(b3), I'approche donne des

résultats corrects.

Fetch state captured at the Exec state captured at the
B end of the instruction end of the instruction
IS
T —>
'g fe || de =2x ,me , wb fe fe de ex
: s
3]
%)
s || T, 1 | fe | de [ ex
; Ty,
1

e}
E P 2
Q 1 O
£ =
g fe R
£

Stall for 2 cvcle
Ck  C(k+1 Ck  C(k+1
Figure 5.9a: Diagramme de correction du PC poutl Figure 5.9b : Diagramme de correction du PC pour
les instructions de type-R et type-M branchement pris: PC mis a jour par le résubdtadage
d'execution au cycle k (stall pour 2 cycles)

5.4.7.2 Etat de la mémoire

* Instructions de type-RPour les instructions de type-R, la fonction @¢abe d'accés
mémoire prend comme paramétres actifs uniquementeseltat produit par I'étage
d'exécution et le fait passer du registre pipeE¥MEM (a travers les sélecteurs), au
registre pipeline MEM/WB. Donc, la preuve est tigsle.

* Instructions de type-MPour ces instructions, la fonction de I'étage adlaanemoire
prend comme parametres d'entrée, les résultatuipsopar les étages d'exécution et

d'acces-memoire.
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me (pma(k, ma_state)) = rfree(pma((k-1),ma_state))ex(pma((k-1), ma_statd))
= mé¢(me(ex,es)de,ds)fe.fs)) (sma-4), ma_stath), 1* parametre: Cas Inductif
(exde,ds)fe,fs)) (sma((k-3),ma_staté)) 2% parameter : Cas Inductif

= mEes(de,ds)fe,fs))(sma(k-3),ma_stath, 1*parametre: capture a la fin de l'inst. K-4,

(etde,ds)(fe,fs))(sma((k-3),ma_statd)) 2" parameter : reste le meme
= mf((ex,es).(de,ds)fe,fs))(sma((k-3),ma_staté)):factorisation des deuparamétres
Par conséquent,
projMr(me (pma(k, ma_state))) = projiime( ex,es).(de,ds)fe,fs)) (sma((k-3),ma_statg))
Ceci termine la preuve.

5.4.7.3 Etat du fichier-registre

 Instructions de type-R et instruction loddh fonction de I'étage d'écriture est la méme
pour les instructions de type-R et linstructiorado[64, p A32]. Elle accepte deux

parametres: Le résultat produit par I'étage d'anoewoire de l'instruction en cours et le
résultat produit par I'étage d'écriture de l'instian précédente, et met a jour le fichier-

registre.

wb(pma(k,ma_state) = wime (pma((k-1),ma_state)wb( pma ((k-1),ma_statd))
= wl(me(ex,es)de,ds)(fe,fs) (sma((k-4), ma_state)) 1% parametre: cas inductif
(wh.(me,ms)(ex,es)(de,ds)(fe,fs)) (sma((k-5),ma_statd)) 2" parametre :. Cas inductif
= wl(me(ex,es)(de,ds)(fe,fs)) (sma((k-4), ma_state)), 1 parametre: reste le meme
(mé&ex,es)(de,ds)(fe,fs)) (sma((k-4), ma_staté))2" parametre : capture via selecteurs
= wb[((me,ms)(ex,es)(de,ds)fe,fs)) (sma((k-4), ma_statd)) Factorisation des deux parametres

Ceci établit la preuve.

5.5 Conclusion

En vérifiant une implémentation microarchitecturplpeline contre une implémentation
multi cycle séquentielle, notre approche offre plissantages par rapport aux approches
alternatives qui tentent de vérifier une implém#atamicro architectural pipeline contre
une spécification ISA:

- Elle décompose la preuve globale d'une maniere ragsigue en un ensemble de
conditions de vérification plus simple a veérifign particulier, nous pouvons raisonner sur
la dépendance inter instruction, tels que les wiffts types de hasards qui peuvent

apparaitre durant l'exécution, contrairement a éahnique de "flushing” ou ce
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raisonnement est impossible. En outre, il est péssie raisonner soit sur des instructions
individuelles soit sur des groupes d'instructioelles que des instruction-registres, des
instruction-mémoires, ou des instructions de branamt.

- Puisque les deux modéles (séquentiel et pipeliagapportent au niveau MA, notre
approche n'exige pas de fonction d'abstractionatmées qui reste difficile a définir en
pratique, uniqguement une fonction d'abstractiotedeps est demandée pour synchroniser
les deux modéles.

- La possibilité d'instancier I'ensemble des équatipour n'importe qu'elle architecture
particuliere, offre une meilleure scalabilité pdanvérification des architectures hautement
optimisées.

- La puissance clef de l'approche de preuve propassteson habilité d'effectuer la
preuve par induction sur des cycles d'horlogeseaudu méme langage de spécification ,
plutét que par évaluation symbolique a traversawiil de preuve qui demande encre des
efforts considérables.
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Machines Superscalaires

6.1 Introduction

Les machines superscalaires qui étendent les nexlpipelines, sont construites en

mettant plusieurs pipelines en paralléle. Celaiegue ces machines peuvent initier

plusieurs instructions durant le méme cycle d'lggloEn d'autres termes, la technique
des superscalaires permet de réduire encore leeBRé rendant inférieur a un (1). Le

probleme des dépendances peut alors devenir tneglexe puisque celles-ci peuvent se
produire entre des instructions qui sont chargées différents pipelines. Pour réduire ce
genre de dépendance inter instruction, les pipelpeuvent étre spécifiques a certains
types d'instructions (entiers, flottants, etc.gufe 6.1 montre un modeéle simple d'une
machine superscalaire avec deux pipelines symésjcqul chaque pipeline possede cing
étages. A chaque cycle d’horloge, deux instructsmng recherchées en parallele (a partir

d’'une cache a lecture associative). En absenceasi#rds, dix instructions peuvent étre

traitées en paralléle.
1 cycle
«—>

11 R D
12 R D
R
R

13
14
15
16
I7
18
19
110

D VO O|x X%

VIV OO X X|z=z

VAV O0OO0OXX\z=zmm

X X ZzZimm

<SZ|Imm
m

R: Recherche D : Décodage X : Exécution M: AccesMémoirg E: Ecriture

Figure 6.1 : Superscalaire avec dapelines symétriques
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6.2 Classification des machines superscalaires

Deux modéles de processeurs superscalaires sengdistit selon la stratégie
d’'ordonnancement: Les superscalaires statiquesexacution ordonnée) et les

superscalaires dynamique (a exécution désordonnée).
6.2.1 Les superscalaires a exécution ordonnée (in-ordekecution superscalars)

Ces processeurs sont construits par la réplicateoplusieurs pipelines qui fonctionnent
en paralléle. lls utilisent un ordonnancement gtegi (static sheduling) qui initie et
execute des instructions dans l'ordre du prograniineabsence de hasards, Le nombre
d’instructions qui peuvent étre exécutés simultagrdnadépend du nombre de pipelines et
la longueur de ces derniers. Le nombre d’instrust@mitier (issue) a chaque cycle pour
I'exécution dépend de la présence de hasards.Xearpte dans une machine de degré 2
(avec 2 pipelines), il est possible d'initee zéro a deux instructions. L'initiation a
'exécution est bloquée (stalled) quand il y'a wmftit d'accés a une unité fonctionnelle
ou quant l'instruction en cours dépends d'un résqlti n'est pas encore disponible. Dans
cecaslesinstructionssont initiées en série. Les résultats des instmssontécritsdans
l'ordre de recherche de ces dernieres. Des exemples telsMd@S R5000 [77], et
RM7000 [78], font partie de cette classe. Figurontreunemicroarchitectureypique
d’un superscalairaexéecutiorordonnéevecdeux pipelinesymeétriquegjui fonctionnent
selonle diagramme de la figure 6.1 Les fonctions des étpges ce modele, restent trés
similaires a celles d’'une machine séquentielle phase recherche effectue une lecture
par bloc de deux instructions a partir d'une mématache associative. La phase
décodage lit les opérandes des instructions ar mhrtfichier des registres, prédicte des
branchements, et prépare les instructions selartype (entiere, flottante) pour la phase
d’exécution ou elles seront exécutées en paralledephase d’accés mémoire traite
uniguement des instructions de références mémalestque load et store, enfin la phase

d’écriture permet de mettre a jour les résultatssda fichier des registres.
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Figure 6.2. Microarchitecture d’un superscal@rexécution ordonnée

6.2.2 Lessuperscalairesaexécutiondésordonnégout-of-order execution superscalary

Ces processeurs permettent une exécution désomldeséanstructions selon I'algorithme
de Tomassulo [79]. Par conséquent, un ordonnancestyaamique (dynamic sheduling)
des instructionsstnécessairdJnemicroarchitecture typique de ce genre de supeliseala
est donnée par la figure 6.3. Les instructions &oed par blocs (a partir d'une mémoire
cache) dans le buffer des instructions ou elle$ apalysées vis-a-vis de la dépendance
de contrble qui peut étre provoquée par les branehes conditionnels. L’historique des
branchements est sauvegardé dans une table dhe:de prédiction des branchements
Pour maintenir un degré de parallélisme élevé, dedhodes de prédiction de
branchements conditionnels avec une exécution fig®isont utilisées. Le compteur
ordinal est mis a jour dans cette phase de recberdte probleme de dépendance de
données (du particulierement aux Hasards RAW) é&silu dans la phase de décodage.
Durantcettephaselesinstructionsontassignéedes ‘tags’ permettaie renseigner sur la
validité de leurs opérandes. Les instructions déemdént placées dans la fenétre d’issue
ou elles seront examinées par la logique d’issnégu’ordonnancement) selon le critére
de validité des opérandes et disponibilité deségriibnctionnelles. Les instructions qui
sont prétes a I'exécution seront immédiatementcaftes aux buffers associés aux unités
fonctionnelles correspondantes ou elles serontut&és en parallele. Deux méthodes

principales sont utilisées pour I'implémentationlaéenétre d’issue.
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- Stations de réservation : La fenétre d’issuepastagée en plusieurs partitions appelées
stations, dont chaqu’une contient uniqguement ls¢ructions qui sont associées a une
unité fonctionnelle spécifique, ce qui simplifiec@mément I'ordonnancement de cette

derniere.

- Fenétre d’issue centrale : Une fenétre d’issudrake garde trace de tous les instructions
en attente d’étre initiées pour I'exécution, indégemment de leur types. Elle doit
déterminer linstruction qui est préte a I'exécutiet I'unité fonctionnelle libre sur
laquelle elle doit s’exécuter. La logique d’ordoncement pour une telle stratégie est
plus compliquée.

Les résultats en sortie des unités fonctionnekpasseront a la logique d’issue (pour
une mise a jour dynamique des informations relataex opérandes des instructions en
cours d’exécution), en méme temps qu’ils serontkste dans un buffer spécial : reorder-
buffer (implémentant une file FIFO), ou ils seroréorganisées selon le modele
séquentiel des instructions, avant la phase fidalmise a jour. L'utilisation de la fenétre
d’issue permet plus de concurrence entre les ictsbns et par conséquent, engendre plus
de performance que I'exécution ordonnée. Des étadesévaluation des performances
des superscalaires montrent qu’il y'a une amélionatpproximative de 40% lors du
passage d'un superscalaire a issue unique a urrssaf@re a quatre issues avec
exécution ordonnée, et une amélioration encore @& 4ors du passage d'un
superscalaire a quatre issues avec exécution ogédoamn superscalaire a quatre issues
avec exeécution désordonnée [aDgsexemples tels que AMD K5 [81], MIPSR10K [82]
et MIPS 74K [83], sont des superscalaires a exécutésordonnée.
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Figure 6.3 Microarchitecture d’'un superscalairexécution désordonnée

6.3 Eléments de performance des machines superscalaires

L'exécution paralléle des instructions nécessiteddgermination des relations de
dépendance entre les instructions, les ressoureg€rigls adéquats pour exécuter
multiple opérations en parallele, des stratégias p@terminer quant une opération
est préte pour I'exécution, et des techniques passer des valeurs d'une opération a
une autre. Des mécanismes pour réordonner ledatssdes instructions dans I'ordre
du programme doivent étre aussi prévus, une feisétution des instructions est
terminée. Plus précisément, en termes de maténeduperscalaire doit implémenter

les éléments de performance suivants:

- Stratégies de recherches d'instructions: Pourdiaerehe simultanée de plusieurs
instructions (des mémoires caches avec un algoeithRU sont utilisées par la
plupart des processeurs superscalaires). Ces gstmtgrédictent aussi des

instructions de branchements conditionnels.

- Méthodes pour la détermination des dépendancesiguapit des valeurs de
registres et des meécanismes pour communiquer desirsala ou elles sont

demandées durant I'exécution.

- Meéthodes pour l'initiation des instructions mukiplen paralléle.
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- Des ressources pour I'exécution parallele de plusigstructions, incluant des
unités fonctionnelles pipelines, et des hiérarchiesnémoires capable de servir

multiples références mémoires.

- Méthodes pour remettre I'état final dans I'ordrepdagramme. Ces mécanismes
maintiennent I'apparence d'une exécution séqukmntiel

Des détails sur ces éléments de performance sotéstdans [84]

6.4 Modélisation des machines MA superscalaires
Les architectures superscalaires étendent lestactines pipeline par la réplication des
étages pipeline de telle maniére a lancer plusigstsuctions par cycle. Dans ce travalil,
nous limitons I'étude uniquement aux architectuéesexécution ordonnée ou les
instructions sont lancées dans l'ordre du prograrinhes résultats sont écrits aussi dans
le méme ordre (l'application de notre méthodologiex architectures a exécution
désordonnée est encore stagt).De cettemaniéreunmodeleSSMA seraconstruitsurun
modéle PMA comme suit:

Soient n et S, le nombre de pipelines, et le nemtiétages de chaque pipeline
respectivement. Soient W=(GW,...,W:5),...,(W.,..., W), I'état SSMA distribué sur n
pipelines, et PMAI pour ¥ i < n, la fonction qui réalise la tache du pipelineDonc,

étantdonnéunétatinitial:(( c;,...,cs"),...,(¢y-..,.c3")),I'étatd'une machine SSMA au cycle

k=S, résulte de la combinaison des états des dite@pelines calculés comme suit:

SSMA(N, k, € 4...,C31), (G, C) =
let (C',....c;") = PMA(K, ¢y ,Co)

©",...,C") = PMA(K, ¢",....C")
in - ((Gh G (G M)

Figure 6.4. Spécification fonctionnelle du mode&\VBA pour kS

En pratique, les phases de recherche et de dézastag communes a toutes les
instructions, alors que le reste des phases seéwctfgues a chaque instruction. Une telle
configuration peut étre implémentée comme suit :

Soient Icache, Pc, i et k', La mémoire cache defuations, I'adresse début du bloc a

lire, le nombre d’instructions a lire et le nomhies étages restant aprés la phase de
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décodage respectivement. Alors la définition delmtodéle est illustrée par la figure 6.5
donnée ci-apres.

SSMA(N, K, (€41-.,C31), (€ C) =

Let (iy,...in) = fetch Ilcache Pc, i
in let (di,...di,) = decodegj,...in)

in let 6....c") = PMA'y(K, di; ¢'...,Co)

€",...c") = PMA' (K, di, ¢",...,.c3")

in (€. 6h), (C CSM)

Figure 6.5 Aspect pratique du Modéle SSMA

On remarque bien que les deux aspects ; compasdicat parallele sont parfaitement

capturés par le style fonctionnel dans le modébemcalaire.

6.5 Veérification des machines MA superscalaires

6.5.1 Diagramme de synchronisation
Le diagramme de synchronisation d'un modele SSMAégdise le diagramme de
synchronisation du modéle PMA. La figure 6.6 monine telle synchronisation pour une

machine superscalaire utilisant un nombre arbérdée pipelines
Soit ¢! =fi(PMA((k-1), ¢} ,....c3'), I'état d'un composant SSMA produit par la fooati
d'étagefj, du pipeline i, au cycle kS.:

Dans le cas d'absence de hasards, la fonctionndtnisation es définie comme suit:
ta(k,j,i) = (n*(k-j) +(i-1))*s +j (t3), ou n, est le nombre de pipelines

L'état séquentiel correspondant est calcule conuite s

Swiy = (@o...0(f,...1)) (SMA((N*(k-j) +(i-1)), Cq.-...C5))

Danslecas de présence de hasards, la fonction de synsation est définie comme suit:

ts(k,j,i,e) =(n*(k-j)+(i-1))-e)*s +j ¢4), ou e, est the nombre de stalls
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Figure 6.6. Synchronisation entre les modeles scpire et séquentiel.

6.5.2 Modéle CSMA pour des architectures superscalaires

Le modéleséquentietlescomposantpourunearchitecturesuperscalairappelé CSSMA

sera construit sur un modéle CSMA utilisé pour arahitecture pipeline. |l accepte les
mémes parametres que le modele SSMA, et retoumeneaésultat, I'état attendu contre
lequel le modéle SSMA sera comparé. La figure 6. htreoun modeéle effectuant un

calcule régulier (pourkxs).

CSSMA (N, K(C e rsC), (G- CM) =
let (c....c.") = CSMA(K, ... iCh)

(c",...,c") = CSMA(K, C',-..,C")

TG W o)

Figure 6.7.Specification fonctionnelle d'un modéeMA

Pour une architecture superscalaire>(%)

89



Chapitre 6 Machines Superscalaires

6.5.3 Critére de correction

La preuve de I'équivalence fonctionnelle du mo@&HVA vis-a-vis du modele CSSMA,

exige la preuve de I'équation suivante:
L onkaint, CcluWit,cfc WS, cuWoh ., o5 WS

SSMA(N, K,(C1...,.CH), (..., 6 )) = CSSMA(N, K(cil,...,C3h), e (G0, C3M))

La preuve d'une telle équation se décompose syStgrament en sous preuves suivantes:

PMAy(k, c',....c5') = CSMA(K, cts....Cdt)

L PMANK, ¢,....c") = CSMAL(K, &",....c3")

Maintenant, nous pouvons utiliser les définitiores anodéles PMA et CSMA définies

dans le chapitre 5, pour résoudre ces équations.

6.5.4 Discussion

* Le systéme d’équations établies pour les processsuperscalaires, généralise le
systeme d’équations établies pour les process@qebnes. Par conséquent, elles peuvent
étre instanciées facilement pour des types paigiad d'architectures superscalaires.
Cela signifie que la méthodologie proposée escatadectement avec I'évolution de la
technologie [85].

» Puisque ces équations généralisent les équaticmsliest pour les processeurs
pipelines, elles peuvent étre facilement décommoseéte prouvées séparément par
induction sur les cycles d’horloge au sein du méangage de spécification.

* Bien que le nombre d’équations a prouver dépendndmbre d’étages (apres
décomposition d’'un pipeline en étages), nous poshawssi limiter la preuve uniquement
aux composants observables auxquels on s’intér€sse est trés utile pour les systémes

complexes impliquant plusieurs observations.

6.6 Conclusion

En décomposant l'état global d'une part, et en dppaht des modéles superscalaires
hiérarchiques (modeles SSMA et CSMA) dautre pdat, preuve globale d'un

superscalaire de n pipelines, se décompose syst@maient en un ensemble de n
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conditions de vérifications, chaqu' une se rapmoréaun pipeline. Par conséquent, ces
conditions de vérifications peuvent étre facilemamtuvées séparément et par induction,
en utilisant les modeles PMA et CSMA relatifs avshétectures pipelines..

Tout au long de ce chapitre nous avions considén@guement des modeéles de
microarchitectures avec d'éventuels hasards mais sxceptions. Car ces derniers

évenements nécessitent une étude particuliererpmanner sur le non déterminisme.
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Conclusions et Perspectives

A travers cette thése, nous avons développé uneoa@bgie pour la modélisation et
la vérification des microarchitectures RISC dansemvironnement fonctionnel. En
décomposant I'espace d’état (qu’est une opératabuarelle dans un systéme distribué),
la méthodologie décomposgstématiquemena preuveglobaleenun ensemble de
conditions de vérification plus facile a prouver mutilisables pour différentes
implémentations. Pour une meilleure scalabiliténkthodologie utilise une approche
incréementale pour modéliser et vérifier des miabdectures de complexité
croissante : séquentielle, pipeline et supersealair

Pour les microarchitectures séquentielles (quisttrent le noyau des systemes
complexes), la méthodologie raffine la preuve jlesguniveau composant observable.

Un tel raffinement permet au processus de débodageontinuer I'exploration a

partir du niveau ou le processus de preuve échoue.

Pourdesarchitecturepipelines et superscalaires, la méthodologie affrermément
d'avantages par rapport aux approches alternagwngsarticulier :

- La possibilité de raisonner sur la dépendance insructions tels que les différents
types de hasards qui peuvent se produire pendswciition, contrairement a la
technique de vidage, ou un tel raisonnement esbssiple. En outre, il est possible
de raisonner soit sur des instructions individise#leit sur des groupes d'instructions
telles que des instruction-registres, des instonstimemoires et des instructions de
branchement

- La possibilité d'effectuer la preuve par inductidans le méme langage de
spécification, plutdt que par évaluation symboliguigavers un outil de preuve qui

exige encore des efforts considérables.

Enfin, l'adoption d'un environnement fonctionnel pet de développer des
spécifications exécutables qui peuvent étre uéiis& coté de la vérification formelle,

directement pour la simulation fonctionnelle.
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Les points cités ci-dessus ne constituent qu’undeste contribution dans un domaine
trés vaste. Par suite, les aspects qui nous pardistiles d’explorer a travers ce travail

dans le future sont résumes ci-apres.

1 Modélisation et vérification des processeurs pifiee en présence des exceptions
La présence des exceptions signifie des proprdgéason déterminisme, alors que les
fonctions de transition nécessaires a la mise ades différents états du systeme
doivent étre déterministiques. Cette idée incitéfiéchir sur la facon de modéliser
les fonctions de transitions de telle maniere @mbun état cohérent des composants
observables. Aussi, un cas supplémentaire doit gtéyu par la fonction de

synchronisation pour manipuler les exceptions.

2 Modélisation et vérification des superscalaires axécution ordonnée avec des
exceptions et Hasards
Le raisonnement sur des exceptions et des hasarde grovoquent dans différents
pipelines rend le processus de preuve de ces sstpfus compliqué. Cette idée
incite a réfléchir sur la maniere d’étendre le kg Haskell avec des mécanismes

suffisamment puissants pour capturer ces événements

3 Modélisation et vérification de superscalaires aveexécution désordonnée.
Incrementallement, on pourra passer aux supersesilaiexecution désordonnée qui
demandent une étude exhaustive sur la partie synidation, en particulier en
présence d’exceptions et de hasards qui peuverireequer dans différents
pipelines. L'extension par une exécution spécutatiend encore le processus de
preuve plus compliqué, parce qu’l faut sauvegarttmutes les informations
nécessaires a la spéculation (pour les deux cemclbement pris et branchement

non pris), sur lesquelles il doit raisonner.

4 Mécanisation de la preuve
L’environnement Haskell est un environnement purdmimctionnel et par
conséquent, il reste difficilement utilisable paaisonner mécaniquement sur des
preuves formelles : Une fonction quant elle esinigfpeut étre utilisée dans les

deux sens, en conséquence, le systeme peut baiclarterminaison n’est pas
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garantie. Pour pouvoir garantir la terminaisonailitf utiliser un environnement de
réécriture ou la notion de fonction est remplacael@ notion de régle de réécriture
qui est définie d'une maniéere unidirectionnelle. E&te maniere, un systeme peut
terminer si les propriétés préétablies sont saesfaCette idée suggere utiliser un
environnement fonctionnel basé sur les regles deritére, en particulier la

réecriture de graphes, (parceque physiquementircuitca une structure de graphe
et non de terme) telque le langage Clean, pour ldgper un outil logiciel

supportant le raisonnement formel mécanique.

5 Développement d’'un HDL pour la réécriture de graphs.
L idée d'utiliser un environnement de réécrituré@aht pour réaliser le processus
de preuve suggére le développement d’'un HDL basélasueprésentation des
graphes fonctionnels (FGRS-Based HDL) qui seras@étihon seulement pour les
phase de description et de vérification mais gussr la phase de synthése qui exige
une représentation en termes de graphes qui pemheth outre de résoudre
facilement les probléemes de cyclicité et de part®ge suite, le développement d’'un
HDL combinant les caractéristiques potentielles desphes et des régles de
réécriture est d'un intérét capital pour satisfales différentes activités de

conception.
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