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Gegenstand der Dissertation ist die formale Verifikation von Mikroprozessoren mit Pi-
peline. Dies beinhaltet auch Prozessoren mit aktuellen Scheduling-Verfahren, wie den
Tomasulo Scheduler und spekulativer Ausfiihrung. Im Gegensatz zu weiten Teilen der
bestehenden Literatur fithren wir die Verifikation auf Gatter-Ebene durch. Des weitern
beweisen wir sowohl Datenkonsistenz als auch eine obere Schranke fiir die Ausfiih-
rungszeit. Die Beweise werden mit dem Theorem Beweissystem PVS verifiziert. Es
werden sowohl in-order Maschinen als auch out-of-order Maschinen verifiziert. Zur
Verifikation der in-order Maschinen erweitern wir die Stall Engine aus [MP00]. Wir
entwickeln und implementieren ein Verfahren das die Transformation in die “pipelined
machine” durchfiihrt. Wir beschreiben eine generische Maschine, die die Spekulation
auf beliebige Werte erlaubt. Wir verifizieren die Beweise fiir den Tomasulo Scheduler
mit Reorder Buffer.

1 Einfithrung

Mikroprozessoren werden in vielen sicherheitskritischen Bereichen eingesetzt, wie bei-
spielsweise in Automobilen oder Flugzeugen. Wir erachten daher die Korrektheit solcher
Komponenten als lebenswichtig. Der Test von Prozessoren ist durch den extrem groflen
Zustandsraum moderner Prozessoren nur eingeschriankt moglich. Wir sind daher der Mei-
nung, daf} eine formale Verifikation die einzige Moglichkeit darstellt, eine Garantie zu
erhalten.

Diese formale Verifikation sollte so durchgefiihrt werden, dafl Dritten die Moglichkeit
offen steht, die Korrektheit mit geringem Aufwand nachzuvollziehen. Wir wollen daher
einen Beweis zur Verfiigung stellen, der automatisiert liberpriift werden kann. Insbeson-
dere sollten alle kritischen Designs in Form von vier-Tupeln ausgeliefert werden: 1) das
Design selbst, 2) eine Spezifikation, 3) ein manuell nachvollziehbarer Beweis und 4) ein
maschinell verifizierbarer Beweis [KPO1].

Gegenstand der Dissertation sind Korrektheitsbeweise fiir komplexe Mikroprozessoren.
Das Design von Mirkoprozessoren gilt als fehleranféllig. Ein bekanntes Beispiel ist der
Pentium FDIV Bug [Coe95].

In der Dissertation wird das Problem der Korrektheit von Hardware streng formal be-
handelt. Die Designs beinhalten Prozessoren mit aktuellen Scheduling Verfahren, wie
beispielsweise dem Tomasulo Scheduler aus [Tom67] und spekulativer Ausfithrung. Im
Gegensatz zu weiten Teilen der Literatur sind die Designs auf Gatter-Ebene spezifiziert.
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Insbesondere werden einige der Designs fiir die XILINX FPGA Serie synthetisiert. Die
Designs haben hohe Komplexitit, was sich auf die Beweise auswirkt. Im Gegensatz zu
[MP95, MPOO] sind die Beweise mit dem Theorem-Beweissystem PVS [CRSS94] verifi-
ziert. Wir geben in der Dissertation nicht den originalen PVS Beweis an, sondern versu-
chen, einen nachvollziehbaren Beweis in iiblicher mathematischer Notation anzugeben.

Um sequentielle Maschinen zu verifizieren, erweitern wir die Datenkonsistenz-Invariante
aus [MPO0O0], indem wir einen “korrekten Wert” eines Implementation Registers wie bei-
spielsweise I R.2 definieren. Ist die Korrektheit der funktionalen Komponenten, wie bei-
spielsweise der ALU, gegeben, erlaubt uns dies den Beweis der Datenkonsistenz der pra-
pariert sequentiellen Maschine in PVS fast vollig zu automatisieren. Wir argumentieren,
daf die funktionellen Komponenten korrekte Ergebnisse liefern, wenn sie korrekte Einga-
ben erhalten.

Wir erweitern das Konzept der “Stall Engine” aus [MPO0O], indem wir eine vollstindig
generische Stall Engine angeben. Im Gegensatz zu der Stall Engine aus [MPO0O] erlaubt
unsere Stall Engine eine beliebige Anzahl von Stufen und ermoglicht es, alle Stufen un-
abhingig voneinander anzuhalten. Des Weiteren unterstiitzt unsere Stall Engine das Ent-
fernen von “Pipeline Bubbles”. Das bedeutet, daf die Stufen immer dann in Betrieb sind,
wenn dies die in-order Eigenschaft zuldft. Das beinhaltet, da “Pipeline Bubbles”, wenn
notwendig, aus der Pipeline entfernt werden. Wir verifizieren die Datenkonsistenz dieser
Stall Engine und geben Eigenschaften an, die es erlauben, Laufzeitschranken zu beweisen.

Mit dieser erweiterten Stall Engine verbessern wir die Transformation der prépariert se-
quentiellen Maschine in die Maschine mit Pipeline, indem wir ein Programm implemen-
tieren, das diese Transformation automatisiert. Dies beinhaltet die Generierung von For-
warding und Interlock Schaltkreisen. AnschlieBend beweisen wir die Datenkonsistenz der
Maschine mit Pipeline. Dies wird dadurch erreicht, da3 wir beweisen, daf} die Eingaben
der Pipeline-Stufen korrekt sind. Damit konnen wir wie bei der pripariert sequentiellen
Maschine argumentieren, dal die Ausgaben korrekt sind, da die funktionalen Einheiten
identisch sind.

Wir geben einen generischen Ansatz zur Realisierung von spekulativer Ausfiihrung an und
stellen ein Datenkonsistenzkriterium dafiir auf. Wir wenden diese Methode dann an, um
DLX Pipelines mit Branch Prediction und prizisen Interrupts zu implementieren und zu
verifizieren. Es ist allgemein bekannt, daf3 beide Techniken mit spekulativer Ausfiithrung zu
implementieren sind [SP88]. Nach unserem Wissen ist dies jedoch das erste Mal, daf} beide
Techniken als Instanz eines generischen Mechanismuses fiir die spekulative Ausfiihrung
implementiert werden.

Neben den in-order Pipelines verifizieren wir die Korrektheit des Tomasulo Scheduling
Algorithmus’ mit Reorder Buffer. Der Reorder Buffer bewirkt die in-order Terminierung,
was es erlaubt, prizise Interrupts zu implementieren. Der Korrektheitsbeweis beinhaltet
die Argumente, die notwendig sind, um die Eindeutigkeit der Tags zu beweisen.

Des Weiteren beweisen wir eine obere Schranke fiir die Ausfithrungszeit von Programmen
auf allen Maschinen. Obwohl dies eine kritische Eigenschaft darstellt, wird dieses Thema
in der offenen Literatur oft iibergangen.



Formal Verification of Pipelined Microprocessors 73

2 Hardware-Modellierung mit PVS

Samtliche Designs und Beweise werden zweifach erstellt: Fiir den als Dissertation vorlie-
genden Text werden die Designs und Beweise im Stil des Buchs [MPO0O] erstellt. Zusitz-
lich werden die Designs und Beweise mit dem maschinellen Theorem-Beweissystem PVS
[CRSS94] erfal3t.

Hardware wird auf Gatterebene als “clocked circuit” modelliert. Die Register des Designs
(einschlieBlich der Speicherzellen) werden in PVS als Typ, also als Menge, formalisiert.
Ein Zustand der Maschine c entspricht genau einem Element dieser Menge. Die Gatter
werden durch eine Funktion §(c) modelliert, die einer kombinatorischen (also Zyklus-
freien) Schaltung entspricht. Tristate-Gatter werden nicht modelliert.

Dieses Modell erlaubt es, selbst komplexeste Strukturen von Mikroprozessoren hierar-
chisch bis auf die Ebene primitiver Gatter (AND, OR, NOT, ...) zu spezifizieren. Als Ein-
flihrung zur Modellierung von Hardware mit PVS enthilt die Dissertation Definitionen
und Beweise fiir einfache Schaltkreise wie Addierer.

Notation Es sei R ein Register der Maschine. Es sei §(¢). R der Wert, der fiir R berechnet
wird, wenn die Maschine im Zustand c ist.

3 In-Order Maschinen mit Pipeline
3.1 Die prapariert sequentielle Maschine

Der erste Schritt ist eine Maschine, die wie folgt arbeitet: Die Abarbeitung einer Instruk-
tion wird in n beliebige Phasen aufgeteilt, die Stufen genannt werden. In jeder Phase wird
ein Teil der Register berechnet. Die pripariert sequentielle Maschine [MPOO] fiihrt diese
Schritte nacheinander durch und benétigt einen Takt fiir einen Schritt, d.h., es werden n
Takte fiir eine Instruktion benétigt. Die Berechnung erfolgt also sequentiell, jedoch ent-
spricht die Struktur der Maschine einer Maschine mit Pipeline.

Jedes Register R wird der Stufe k¥ € {0,...,n — 1} zugewiesen, die den Wert von R
berechnet. Wir verwenden R € out(k) als Notation dafiir, daB R durch Stufe k geschrie-
ben wird. Es wird auch als Ausgaberegister der Stufe k bezeichnet. Jedes Register hat
einen Wertebereich W(R). Es seien Ry, ..., R; die Register, die Stufe k liest (Eingabere-
gister) und R1, ..., R; die Register, die Stufe k schreibt (Ausgaberegister). Die (kombina-
torischen) Datenpfade der Stufe k& werden als Abbildung von Eingaberegisterwerten nach
Ausgaberegisterwerten formalisiert:

Zusitzlich sei

frRwe : W(R1) x ... x W(R;) — {0,1}
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Takt | O | 1|23 |4]|5]6..
ueg | 1100 1]0]0]|1
ue; |0 1]0[0[1]0]0
ues |00 |1[0[0]|1]0

Tabelle 1: Sequentielle Ansteuerung der Stufen ohne Verzogerungen

das write enable Signal von Register R € out(k). Wenn dieses Signal aktiv ist, soll R
beschrieben werden. Es sei uey, das update enable Signal der Stufe k. Wenn uey, aktiv ist,
werden die Werte der Ausgaberegister der Stufe k aktualisiert.

Die Schaltkreise, die die Eingabewerte fiir die Funktionen fi R usw. berechnen, werden
durch die Funktion g; modelliert. Im Fall der prépariert sequentiellen Maschine ist dies
einfach der Wert in dem gewiinschten Register. Die Funktion wird fiir die Maschine mit
Pipeline modifiziert, um die Forwarding Hardware einzufiigen. Der Einfachheit halber
wird der Parameter g;, im Folgenden weggelassen.

Der Wert, der in ein Register R geschrieben wird, hingt davon ab, ob eine Instanz von R
in der vorhergehenden Stufe ist oder nicht.

e Wenn ja, dann ist der neue Wert durch fr R wenn fr Rwe aktiv ist, und ansonsten
der Wert in der Instanz des Registers in der vorhergehenden Stufe. Das clock enable
Signal eines solchen Registers ist uey,.

e Wenn nein, dann ist der neue Wert immer f;R. Das clock enable Signal ce des
Registers ist aktiv wenn das write enable und das update enable signal aktiv sind:

ce = frRwe A uey,

Wenn R zu einem Register-File gehort, wird zusitzlich die Adresse benotigt. Die Schreib-
adresse sei fr Rwa, die Adresse fiir Lesezugriffe sei fi Rra. Die Signale fiRwe und
frRwa werden vorberechnet. Rwe.j und Rwa.j bezeichnen die vorberechneten Versio-
nen dieser Signale in Stufe ;.

Durch Reihum-Aktivierung der update enable Signale uey, (Tabelle 1) erhilt man eine se-
quentielle Maschine. Aufgrund der sequentiellen Natur der Berechnung ist die Korrektheit
dieser Maschine sehr leicht nachzuweisen. Die Dissertation fiihrt dies anhand eines 32 Bit
RISC Prozessors aus.

3.2 Maschine mit Pipeline

Es sei Iy, I, . . . eine Instruktionsfolge. Die pripariert sequentielle Maschine arbeitet eine
Instruktion in n Schritten ab. Die Maschine mit Pipeline bearbeitet bis zu n Instruktionen
der Instruktionsfolge gleichzeitig (Abbildung 1).

Um eine Maschine mit Pipeline zu erhalten, transformieren wir die pripariert sequentielle
Maschine. Aufgrund von Datenabhéngigkeiten oder Verzogerungen in der Speicher Hier-
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Stufe 2 Stufe 2
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H
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Abbildung 1: Ansteuerung der Stufen in der prépariert sequentiellen Maschine (a) und in der Ma-
schine mit Pipeline (b).

archie ist es oft notwendig, die Ausfiihrung einer Instruktion in einer bestimmten Stufe
anzuhalten, wihrend die anderen Stufen weiterarbeiten. Als ersten Schritt der Transfor-
mation fiigen wir eine Stall Engine zur sequentiellen Maschine hinzu. Das Konzept ist von
[MPOO] iibernommen und wird im Rahmen der Dissertation wesentlich erweitert.

Fiir jede Stufe s € {1,...,n — 1} wird ein ein-Bit Register full.s hinzugefiigt. Zusitzlich
definieren wir ein Signal full; wie folgt:

fully = 1
ke{l,....n—1}: fully = fullk

Das Signal zeigt an, ob sich eine Instruktion in der Stufe befindet, die Stufe also “voll” ist.

Das Signal stally, zeigt an, dal die Bearbeitung der Instruktion in Stufe £ angehalten
(verzogert) werden soll. Mit der Hilfe dieses und des full Signals wird das update enable
Signal definiert. Die Werte in den Ausgaberegistern einer Stufe werden aktualisiert, wenn
eine Instruktion in der Stufe ist und die Stufe nicht angehalten ist:

uer = fully A stally,

Die full Bit Register werden mit Nullen initialisiert und wie folgt aktualisiert: Eine Stufe
ist voll, wenn sie aktualisiert wird oder angehalten ist:

se{l,...,n—1}: d(c).full.s = ues_1 V stall,

Um das Signal stallj zu definieren, wird das Signal dhazy,, das einen Data Hazard in Stufe
k anzeigt und das Signal exty, das eine andere, externe Verzogerung anzeigt, verwendet.
Stufe k£ wird angehalten, wenn eine Datenabhingigkeit oder eine externe Verzogerung
vorliegt, oder wenn Stufe k& + 1 angehalten ist:

ke{l,...,n—1}: stally, (dhazy V exty, V stallys1) A fully,
stallp—1 = (dhazp—1V extn,—1) A fully,

Mit dieser Stall Engine bleibt die Maschine wann immer moglich in Betrieb. Dies ist eine
Verbesserung gegeniiber Designs, die die Maschine im Fall von externen Verzdgerungen
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Takt | O | 1 |23 (4|5]6..
ueg [ 1|1 |1 |1 ]1]1]1
wer (O |1 |1 |1 ]1]1]|1
ues |00 1|11 ]1]1

Tabelle 2: Parallele Ansteuerung der Stufen ohne Verzogerungen

vollstidndig anhalten. Tabelle 2 zeigt die Ansteuerung der Stufen fiir den Fall, daB keine
Verzdgerungen auftreten.

Forwarding Der letzte Schritt der Transformation der sequentiellen Maschine in eine
Maschine mit Pipelining ist das Hinzufiigen von Forwarding Logik. Forwarding Logik
stellt sicher, dal im Fall von Datenabhingigkeiten der korrekte Wert als Eingabe fiir die
Stufe verwendet wird oder - falls der Wert noch nicht verfiigbar ist - die Stufe angehalten
wird.

Die Forwarding Logik wird wie folgt hinzugefiigt: R sei ein Eingaberegister der Stufe
k. Wenn eine Instanz von R entweder Ausgaberegister der Stufe ¥ — 1 oder der Stufe
k ist, braucht nichts geéndert zu werden. In allen anderen Fillen sei w die Stufe, die das
Register R beschreibt, d.h., R € out(w). Die fiinfstufige DLX aus [HP96] liest einen GPR
Operanden in Stufe k¥ = 1 (Decode), der durch Stufe w = 4 (Write Back) geschrieben
wird. In diesem Fall mufl Forwarding Logik hinzugefiigt werden.

Das Ergebnis vieler Instruktionen ist jedoch bereits lange vor der Stufe, die das Register
beschreibt, verfiigbar. So ist beispielsweise in der fiinfstufigen DLX das Ergebnis von ALU
Instruktionen bereits in Stufe 2 (Execute) verfiigbar. Diese Ergebnisse werden in einem
Register zwischengespeichert. Dieses Register wird als write alias Register bezeichnet.
Das Programm, das die Transformation durchfiihrt, erwartet die Namen dieser Register
als Eingabe. Fiir den Fall der DLX mit fiinf Stufen werden zwei dieser Register benétigt,
eines in der Execute-Stufe und eines in der Memory-Stufe. Ein Wert, der in dieses Register
geschrieben wird, muff dem entgiiltigen Ergebnis entsprechen. Es sei ) das write alias
Register fiir Register 1.

Mit der Hilfe des write enable Signals von @ wird ein valid Signal wie folgt definiert:
Die Eingabe ist giiltig (valid), wenn das Register () in Stufe k& (fpQwe aktiv) oder in
einer fritheren Stufe beschrieben wird. Um festzustellen, ob es in einer fritheren Stufe
beschrieben wurde, wird das Signal in den Registern Quv.k mitgefiihrt. Das valid Signal in
Stufe k ist daher:

Qrvalid = Qu.kV frQuwe

Das Register Qu.k wird wie folgt aktualisiert:

0(c).Qu.k = Qr—1valid

Dies erlaubt es, Hit Signale Ry hit[j] zu definieren, die die Stufe anzeigen, in der die
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Instruktion ist, die den gewiinschten Wert berechnet. Das Hit Signal einer Stufe ist aktiv,
wenn die Stufe voll ist, die Instruktion in der Stufe das gewlinschte Register beschreibt und
die Adressen iibereinstimmen. Zum Vergleich werden die vorherberechneten Versionen
des write enable signals und der Adresse von R, d.h. Rwe.j und Rwa.j, verwendet.

Viel{k+1,...,w—1}:
Ryhit[j] = fullj A Rwe.j A (frRra = Rwa.j)

Der Adressenvergleich entfillt, wenn R ein einzelnes Register ist. Wenn eines der Hit
Signale aktiv ist, sei top die erste Stufe mit aktiven Hit Signal:

top = min{j € {k+1,...,w} | Ryhit[j]}

Fiir das Forwarding wird der Wert aus der Stufe top benutzt. Es sei g R der Wert, den die
Forwarding Logik in Stufe % fiir Eingaberegister R berechnet. Wenn top die Stufe ist, in
der R geschrieben wird, d.h. top = w, wird der Wert am Eingang des Registers verwendet:

top=w = giR=/fuR

Wenn der Wert aus einer anderen Stufe genommen wird, wird der Wert, der in @) ge-
schrieben wird, verwendet. Wenn kein Hit Signal aktiv ist, wird der Wert in dem Register
R genommen. Wenn R zu einem Register-File gehort, sei a = frRra die Adresse des
Lesezugriffs.

top undefiniert — gpR = R.(w+ 1)[q]

Data Hazards Dieses Verfahren schlidgt fehl, wenn ein Hit vorliegt und der Wert, der
zum Forwarding verwendet wird, noch nicht giiltig ist. In diesem Fall wird das Signal
dhazy, aktiviert. Des Weiteren aktivieren wir dhazy, wenn das Data Hazard Signal von
Stage top aktiv ist, da in diesem Fall die Werte, die zum Forwarding verwendet werden,
nicht giiltig sind.

Forwarding wird nicht nur fiir Operanden von Instruktionen verwendet. Viele Prozessoren
verwenden einen oder mehrere Delay Slots fiir Sprungbefehle. Diese Technik wird De-
layed Branch genannt. Ist eine sequentielle Maschine gegeben, die Delayed Branch imple-
mentiert, erzeugt das Transformationsprogramm automatisch eine Maschine mit Pipeline
mit einem oder mehreren Delay Slots.

3.3 Spekulative Ausfiihrung

Die spekulative Ausfiihrung ist eine Technik die das Anhalten der Pipeline durch Daten-
abhingigkeiten verhindert. Dies geschieht, wenn kein Forwarding eines benotigten Wertes
moglich ist. Anstatt die Ausfithrung anzuhalten, wird die Ausfithrung einfach mit einem
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k=0T, T, T, T, I, T,
- R.1 - R.1 - R.1 - R.1 - R.1 - R.1
k=1 ) 1/15 T, I,
— R.2 — R.2 — R.2 — R.2 — R.2 — R.2
k=2 Ty T,
- R.3 - R.3 - R.3 - R.3 ! R.3 - R.3
k=3 Ty
— R.4 — R.4 — R.4 — R.A — R.4 — R.4
k=4 Iy
— RS — RS — RS — RS — RS — RS

T'=0 T=1 T=2 T=3 T=4 T=5

Abbildung 2: Ausfithrung der Instruktionen I bis I3 in einer Maschine mit Pipeline und Spekulati-
on. Der PC von I sei falsch spekuliert. Dies wird in Stufe 2 erkannt (angedeutet durch den Blitz).
Volle Stufen sind schraffiert.

Wert, der geschitzt wird, fortgesetzt. Sobald der korrekte Wert verfiigbar ist, wird der kor-
rekte Wert mit dem geschitzten Wert verglichen. Wenn beide gleich sind, sind auch die
Berechnungen, die mit dem geschétzten Wert gemacht worden sind, korrekt.

Wenn die beiden Werte verschieden sind, sind fiir gewohnlich auch alle Berechnungen, die
auf dem geschitzten Wert basieren, fehlerhaft. Dieser Fall wird Fehlspekulation genannt
und die Berechnung muf} in der Stufe, in der falsch geschitzt wurde, erneut begonnen
werden. Dieser Vorgang wird als Rollback bezeichnet. Alle Anderungen am Zustand der
Maschine, die durch die falsche Berechnung verursacht wurden, miissen riickgéingig ge-
macht werden.

Die Dissertation fiihrt ein neues Verfahren ein, das es erlaubt, auf beliebige Eingabewerte
zu spekulieren. Ein Programm erzeugt automatisiert Hardware, die sicherstellt, da bei
Fehlspekulation die Berechnung mit dem korrekten Wert erneut durchgefiihrt wird. Der
Hardwaredesigner gibt lediglich die Werte an, die spekuliert werden sollen und einen
Schaltkreis, der die Schitzung durchfiihrt. Die Dissertation fiihrt zwei Beispiele fiir die
Verwendung dieser Technik an:

e Durch Spekulation, ob ein bedingter Sprung durchgefiihrt wird oder nicht, wird eine
Sprungvorhersage implementiert.

e Prizise Interrupts werden fiir [IEEE konforme FlieBkommazahlenarithmetik und vir-
tuellen Speicher benotigt. Die Dissertation fiihrt aus, wie prézise Interrupts als Son-
derfall von spekulativer Ausfithrung implementiert werden konnen. In iiblichen De-
signs wird dabei immer angenommen, daf} kein Interrupt auftritt [SP88]. Wir schla-
gen statt dessen vor, auch auf das Auftreten von Interrupts zu spekulieren und somit
die Leistung zu verbessern.
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4 Out-of-Order Maschinen

Die bisher beschriebenen Maschinen bearbeiten die Instruktionen in Programmreihenfol-
ge. Die Leistung solcher Prozessoren bricht ein, sobald Instruktionen mit langer Latenz
wie beispielsweise Speicherzugriffe ausgefiihrt werden. Durch Verlassen der Programm-
reihenfolge kann die Leistung bei der Ausfiihrung solcher Instruktionen in der Regel er-
hoht werden.

Diese Technik ist als Out-of-Order Execution bekannt. Der beliebteste Out-of-Order Exe-
cution Algorithmus ist der Tomasulo Scheduling Algorithmus [Tom67]. Er ist einer der
leistungsstirksten Scheduling Algorithmen. Der Algorithmus wird vielfach eingestzt, bei-
spielsweise durch den IBM PowerPC, den Intel Pentium-Pro oder den AMD KS5. Der ori-
ginale Tomasulo Scheduler verwendet Out-of-Order Terminierung und ist daher ohne zu-
satzliche Hardware nicht fiir prizise Interrupts geeignet. Wir implementieren prézise Inter-
rupts mit Hilfe eines Reorder Buffers[SP88]. Der Reorder Buffer sortiert die Instruktionen
wieder zuriick in Programmreihenfolge, bevor die Ergebnisse in die Register geschrieben
werden.

Der Tomasulo Scheduling Algorithmus implementiert Forwarding durch Verwendung von
Tags. Ein Tag erlaubt es, eine Instruktion in der Maschine zu identifizieren. Der Algo-
rithmus pflegt eine Tabelle, die fiir jedes Register das Tag der jeweils letzten Instruktion
enthilt, die das Register beschreibt. Um den Wert dieses Registers zu erhalten, wird dieses
Tag verwendet. Die Herausforderung beim Korrektheitsbeweis liegt in der Wiederverwen-
dung dieser Tags nach der vollstindigen Abarbeitung einer Instruktion. Das bedeutet, daf3
sich ein Tag nicht eindeutig einer bestimmten Instruktion zuordnen 146t. Die Arbeit for-
malisiert die Argumente, die notwendig sind, um die Eindeutigkeit der Tags wéhrend der
Ausfithrung der zugehorigen Instruktion zu zeigen.

5 Zusammenfassung und Ausblick

Die Arbeit beschreibt Algorithmen, die automatisiert Interlock und Forwarding Hardware
erzeugen und somit den Entwicklungsprozel3 entscheident erleichtern. Neben der Hard-
ware werden auch Korrektheitsbeweise erzeugt. Es wird ein generisches Verfahren fiir
spekulative Ausfiihrung vorgestellt und auf Sprungvorhersage und prizise Interrupts an-
gewendet. Das Tomasulo Scheduling Verfahren wird formalisiert und dessen Korrektheit
wird gezeigt.

Gegenstand eines aktuellen Forschungsvorhabens ist die Implementierung eines Theorem-
beweisers der Hardwaredesignsprachen wie Verilog als Eingabesprache akzeptiert und der
auch fiir groBBe Designs schnell genug ist und automatisiert werden kann. So soll die Ak-
zeptanz formaler Methoden in der Industrie verbessert werden.



80 Daniel Kroning

Literaturverzeichnis

[Coe95] Tim Coe. Inside the Pentium FDIV Bug. Dr. Dobb’s Journal of Software Tools, 20(4),
Apr 1995.

[CRSS94] D. Cyrluk, S. Rajan, N. Shankar, and M. K. Srivas. Effective Theorem Proving for
Hardware Verification. In 2nd International Conference on Theorem Provers in Circuit
Design, volume 901 of Lecture Notes in Computer Science, pages 203-222. Springer-
Verlag, 1994.

[HP96] John L. Hennessy and David A. Patterson. Computer Architecture: A Quantitative Ap-
proach. Morgan Kaufmann Publishers, INC., San Mateo, CA, 2nd edition, 1996.

[KPO1]  Daniel Kroning and Wolfgang Paul. Automated Pipeline Design. In Proc. of 38th
ACM/IEEE Design Automation Conference (DAC 2001), pages 810-815. ACM Press,
2001.

[MP95]  Silvia M. Miiller and Wolfgang J. Paul. The Complexity of Simple Computer Architectu-
res. Lecture Notes in Computer Science 995. Springer-Verlag, 1995.

[MP0O]  Silvia M. Miiller and Wolfgang J. Paul. Computer Architecture: Complexity and Cor-
rectness. Springer-Verlag, 2000.

[SP88] James E. Smith and Andrew R. Pleszkun. Implementing Precise Interrupts in Pipelined
Processors. IEEE Transactions on Computers, 37(5):562-573, 1988.

[Tom67] R.M. Tomasulo. An Efficient Algorithm for Exploiting Multiple Arithmetic Units. /BM
Journal of Research and Development, 11(1):25-33, 1967.

Daniel Kroning: Ich wurde am 6. November 1975 in Mainz geboren und habe von 1986
bis 1990 das Marie-Therese-Gymnasium, Erlangen und von 1990 an das Gymnasiums
am Rotenbiihl, Saarbriicken besucht. Die Schulausbildung wurde 1995 mit dem Abitur
abgeschlossen. Von 1995 bis 1996 habe ich Zivildienst in Saarbriicken geleistet. Seit 1995
bin ich als Geschiftsfiihrer des Handshake e.V., Saarbriicken titig.

Im Wintersemester 1996 habe ich das Studium der Informatik mit Nebenfach Wirtschafts-
wissenschaften an der Universitit des Saarlandes aufgenommen. Das Studium wurde im
Februar 1999 mit dem Diplom in Informatik innerhalb von 5 Semestern mit der Note “sehr
gut” abgeschlossen.

Im Februar 1999 erhielt ich ein Stipendium des DFG Graduiertenkollegs “Effizienz und
Komplexitit von Algorithmen und Rechenanlagen”, im Juli 1999 den Preis der Kiihborth-
Stiftung. Im November 2000 wurde ich in das DFG Graduiertenkolleg “Leistungsgarantien
fiir Computersysteme” aufgenommen. Im Juli 2001 erhielt ich die Promotion in Informatik
mit der Gesamtnote “ausgezeichnet”.

Seit Mirz 2001 bin ich Gastwissenschaftler an der Carnegie Mellon Universitit in Pitts-
burgh, USA bei Prof. Edmund Clarke.



