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Résumeé

Les codes LDPC (Low-Density Parity-Check) sont des codes correcteurs d'erreurs qui
sont largement utilisés dans les systemes de communication numériques actuels. La
complexité de leur algorithme itératif de référence LLR-BP (Log Likelihood Ratio Belief
Propagation) influence significativement la latence de décodage. Afin de réduire au maximum
cette latence, nous avons propose dans cette thése une nouvelle implémentation logicielle sur
des systémes embraqués paralléles de I’algorithme de référence et de ces algorithmes dérivés
notamment le MS (Min Sum), le NMSA (Normalised MS).

La premiére contribution est 1’étude et I’analyse des performances en termes de
correction d’erreurs et en termes de complexité calculatoire des différents algorithmes de
décodage LDPC. Cette étude est réalisée sur un environnement de simulation et de test que
nous avons développé afin de valider les algorithmes de décodage LDPC, de simuler les
différents paramétres des codes LDPC et de tracer le comportement de 1’algorithme au sein du

processeur et de la mémoire cache.

La deuxiéme contribution consiste en la proposition d’'une méthode d’ordonnancement
optimisée des algorithmes de décodage LDPC permettant d’accélérer la correction d’erreur et

d’assurer un traitement paralléle pour profiter des plateformes multiprocesseurs.

La troisiéme contribution consiste en I’optimisation de la structure de données
échangées lors du procédé de décodage LDPC et I’optimisation de 1’implémentation sur une
plateforme embarquée a base de processeur quadricceurs ARM, ce qui a permis de réduire la
latence & moins de 150us avec un taux d’erreur binaire de moins de 10°. Les travaux
proposés, dans le cadre de cette thése, peuvent étre intégrés dans les communications ultra
fiables a petite latence (Ultra relaible low latency communications URLLC) utilisées pour
répondre aux exigences de communication des applications telles que la conduite autonome,

la télé-chirurgie et I’industrie 4.0.

Mots clés : Décodeurs LDPC, URLLC, LLR-BP, MSA, NMSA



Abstract

Low-Density Parity-Check (LDPC) codes are error correction codes widely used in
modern digital communication systems. The complexity of the iterative reference algorithm
LLR-BP (Log Likelihood Ratio Belief Propagation) has a significant influence on decoding
latency. In order to minimise this latency, we have proposed in this thesis a new software
implementation on parallel-embedded systems of both the reference algorithm and its derived
algorithms, including MS (Min Sum) and NMSA (Normalised MS).

The first contribution is the performance investigation and analysis in terms of error
correction and calculation complexity of the various LDPC decoding algorithms. This study is
performed on simulation and check environment developed to validate the LDPC decoding
algorithms, simulate the different parameters of the LDPC codes and monitor algorithm

behavior within processor and cache memory.

In the second contribution, we propose a new optimized scheduling method for LDPC
decoding algorithms to speed up error correction and ensure parallel processing to take

advantage of multiprocessor platforms.

In the third contribution, we propose a new memory organization of the several
messages exchanged during the LDPC decoding process, and we propose an efficient
implementation on an embedded platform based on ARM quad-core processors, which
allowed latency reductions to less than 1ms with a bit error rate of less than 10-9. The
proposed work can be integrated into ultra-reliable low-latency communications (URLLC),
used to meet the communication requirements of applications such as self-driving cars, tele-

surgery and industry 4.0.

Keywords: LDPC decoder, URLLC, LLR-BP, MSA, NMSA
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Introduction géneérale

Contexte

La communication ultra-fiable a faible latence, en anglais, "Ultra-Reliable Low-Latency
Communications” (URLLC) est une fonctionnalité clé parmi les trois services fournis par la
cinquieme génération de normes de communication mobile (5G) développée par le 3GPP (
The Third Generation Partnership Project), 1’organisme qui produit et publie les spécifications
techniques pour les réseaux mobiles. Ce type de communication est congu pour fournir une
connectivité fiable et ultra-rapide a faible latence (délai entre 1’émission et la réception des

données) destiné aux applications nécessitant une communication en temps réel.

Les deux autres services qui font partie de la 5G sont :

e La communication mobile a large bande améliorée (eMBB enhanced Mobile
Broadband) est un service qui offre un transfert de données a haut débit pour des
applications telles que la diffusion en continu des vidéos ou la réalité virtuelle. eMBB
est destinée aux applications qui nécessitent un trés haut de débit, mais ou la latence
est moins critique.

e La communication massive pour les objets connectés (MMTC massive Machine-Type
Communications), est un service qui offre une prise en charge d'un grand nombre
d'appareils avec des débits de données faibles, tels que des capteurs ou des objets
connectés a Internet, en anglais, Internet of Things (IoT). mMTC est destiné aux
applications avec une grande densité de connectivité (nombre de dispositifs connectés

par unité de surface), mais ou le débit et la latence sont moins critiques.

Dans cette thése on s’intéresse aux communications de type URLLC, destinées aux
applications ou les retards et les échecs de transmission de données pourraient avoir des
conséquences graves, telles que la conduite automatique des voitures, la téléchirurgie,

I’indusie 4.0, etc...



Dans le scénario de la conduite automatique des voitures, ou les véhicules circulent sans
aucune intervention humaine, I’échange sans fil d’informations entre le véhicule autonome et
n’importe quel objet de son environnement, permet d’améliorer le pilotage des véhicules et la
sécurité routiere. Cependant, il est nécessaire que le véhicule autonome qui roule a une vitesse
donnée, soit capable d'envoyer et de recevoir sans erreurs ses informations en quelques

milliseconde afin de réagir correctement et a temps.

Un deuxiéme domaine applicatif des communications de type URLLC est la téléchirurgie
ou un chirurgien réalise une intervention chirurgicale a distance, permettant ainsi de
mutualiser les ressources et d’éviter le déplacement des patients entre les villes ou entre les
pays. Cependant, la téléchirurgie présente également des défis liés aux problémes de latence
et de fiabilité de transmission entre le chirurgien et le robot situé dans un autre endroit

géographique, ce qui peut affecter la précision et la sécurité des interventions.

Un autre exemple est celui de la quatrieme révolution industrielle 4.0, avec un ordinateur
qui contrble des automates en leur envoyant chaque 2ms des commandes sous forme de
paquet de 32 octets. Le débit nécessaire dans ce cas n’est pas trés important, en revanche, un

paquet ne doit pas mettre plus de 2ms pour arriver a destination.

Ces trois domaines applicatifs partagent les mémes exigences de communication en termes de
fiabilités et de latence. Dans sa version 17 de Mars 2022 [1], Le 3GPP a défini pour
I’URLLC, un objectif de 1ms de latence avec une fiabilité de 99,999% pour un paquet de 32

octets, autrement dit une erreur d’un seul bit est admise pour chaque 10° bits envoyeés.
Il existe plusieurs contraintes a prendre en compte pour garantir ces objectifs, notamment :

e Les erreurs de transmission : il s’agit d’altération involontaire de l'information
transmise lors d'une communication numérique. Elle peut étre causée par des
perturbations sur le canal de communication (par exemple des interférences
électromagnétiques, des perturbations atmosphériques ou des pertes de signal), des
erreurs de synchronisation, ou encore des problémes liés a la qualité des équipements
utilisés. Ces erreurs ont un effet négatif sur la qualité du signal, rendant difficile ou
impossible I'interprétation du message regu.

e Capacité de traitement : Le traitement des données, notamment les différentes
techniques de traitement de signal telles que la modulation/démodulation et le

codage/décodage canal, sont également une contrainte importante dans les



communications URLLC, car il peut affecter la latence et la fiabilit¢ de la
communication.

e Codt : La mise en place d'infrastructures de communication URLLC peut étre
codteuse, en particulier pour les applications nécessitant des connexions hautement

fiables et a faible latence.

Parmi les différentes techniques de codage canal opérant comme des codes correcteurs
d’erreur dans une communication numérique, les codes LDPC (Low Density Parity Check),
connus par leur pouvoir tres élevé de correction d’erreurs. Ces codes ont été adoptés par les
nouvelles normes de communication comme : La DVBS2 (Digital Video Broadcasting -
Satellite Second Generation) utilisée pour la diffusion de la télévision numérique de haute
définition a un trés haut débit par des satellites géostationnaires. Le Wimax (Worldwide
Interoperability for Microwave Access) utilisé pour fournir un acceés a Internet haut débit a
des zones rurales ou éloignées ou les connexions filaires sont difficiles ou impossibles. La 5G
pour les communications de type eMBB qui assure un haut débit mobile.

Problématique & objectifs

Les algorithmes de décodage LDPC sont des algorithmes itératifs avec une complexité
calculatoire trés importante rendant ainsi tres délicate leur utilisation pour les applications
exigeantes en latence. Leur implémentation matérielle sur des circuits dédiés avec des
fréquences d'horloge élevées permet de réduire la latence de décodage, en contrepartie le
changement ou la mise & jour de la partie radio d’une chaine de communication nécessite dans
ce cas le changement de toute la partie matérielle avec des incidences financiéres tres élevées.
Il devient donc nécessaire d’envisager une implémentation logiciel (en anglais Software) sur
des architectures numériques programmables, ce qui permet au méme équipement d’avoir la
capacité de supporter divers algorithmes de traitement de signal et d’avoir la possibilité¢ de
modifier et de mettre a jour une fonctionnalité en téléchargeant et en exécutant une nouvelle
version logicielle sans changer le matériel. Ce modéle est soutenu par I’émergence de
processeurs avec une grande puissance de calcul et des systemes embarqués multi-ceeurs avec
des systémes d’exploitation temps réel permettant des calculs paralléles trés puissants.
Cependant, les programmeurs doivent concevoir leur programme de maniére a ce que le
compilateur soit capable de le décomposer en calculs paralléles, en tenant compte des
contraintes matérielles de 1'architecture du systéme embarqué, telles que I’acces partagé a la

mémoire.



Dans ce contexte, 1’objectif principal de cette thése est de concevoir une implémentation
logicielle des décodeurs LDPC sur des processeurs généralistes et sur des systémes

embarques multicceurs.

Les principales contributions de cette these

En absence de modeéle mathématique pouvant decrire les performances des décodeurs LDPC
en termes de correction d’erreurs, la premiére contribution consiste a concevoir un
environnement de test et de simulation fonctionnelle modélisant une chaine de
communication numérique complete avec un codage et un décodage LDPC. Cet
environnement permettra a la fois :

e De valider fonctionnellement les différentes solutions et optimisations proposees.

e D’évaluer les performances des décodeurs LDPC en termes de correction d’erreur en
termes de taux d’erreur binaire (BER Bit Error Ratio) et en termes de taux d’erreurs de
trame ou de paquet (FER Frame Error Ratio), qui représentent respectivement le
nombre de bits erronés recus par rapport au nombre total de bits transmis et le nombre
de paquet erronées recues par rapport au nombre total de trames transmises.

e De tracer et d’analyser le comportement en processeur et en mémoire cache des

différents blocs constituant le décodeur.

Ensuite, la deuxiéme contribution consiste en la proposition d’une nouvelle méthode
d’ordonnancement des différentes étapes de décodage LDPC, permettant de réduire la
complexité calculatoire et de paralléliser le lancement des calculs et d’améliorer les

performances en termes de corrections d’erreurs.

La troisieme contribution consiste en 1’implémentation optimisée de la solution proposée en
exploitant la capacité de calculs paralléles des plateformes embarquées multicoeurs, tout en

gardant les mémes performances en termes de correction d’erreur.

Organisation du manuscrit

Afin de détailler ces trois contributions, le rapport de cette these sera structuré comme
suit :

Le premier chapitre présentera brievement les différents codes correcteurs d’erreurs

et les notions du codage canal. Il introduira ensuite les codes LDPC et le principe de décodage

itératif des deux classes d’algorithmes de décodage, a décision souple et a décision dure.



Ce chapitre présentera également les notions théoriques permettant de mettre en
évidence les contraintes qui augmentent la complexité du processus de décodage LDPC, ainsi
que les différentes solutions proposées dans la littérature pour chaque contrainte dans le but
de diminuer la complexité de décodage.

Le deuxieme chapitre détaillera notre méthodologie d’implémentation de
I’environnement de simulation, portable, flexible et dynamique avec les différents algorithmes
utilisés pour modéliser toutes les composantes de la chaine de communication numérique
(générateur de séquence, modulation BPSK, codage LDPC, générateur de bruit blanc
gaussien, décodage LDPC), ainsi que le bloc qui permettra de tracer les performances en
terme de BER et FER. Les méthodes de validation fonctionnelle de chaque bloc seront aussi
présentées avec les outils de profilage et d’implémentation paralléle utilisés dans ce travail.
Enfin les résultats des simulations et de profilage des différents algorithmes et parametres des
codes LDPC seront présentés et analysés.

Le troisieme chapitre se focalisera sur une nouvelle méthode d’ordonnancement fixe
des algorithmes a décision souple afin de réduire la complexité et d’avoir les mémes
performances en termes de correction d’erreurs des algorithmes a ordonnancements
dynamiques connu par leur grande complexité de calcul. Nous présentons aussi, les résultats
de simulation et analyse de complexités de la méthode proposée par rapport a celles proposées
dans la littérature.

Le quatrieme chapitre sera consacré a présenter une nouvelle optimisation de
I’algorithme de décodage LDPC, de la structure de données compacte utilisées pour la
mémorisation des données, ainsi que ’architecture parallele proposée. Nous présenterons les
résultats des implémentations sur processeur généraliste multicceurs. Ce chapitre détaillera
aussi notre implémentation de ’algorithme optimisé sur un systéme embarqué multicoeurs a
base de processeur ARM. Nous présenterons les différentes latences de décodage obtenues sur

les différents systémes embarqués utiliseés.

Le manuscrit se termine par une conclusion générale et perspectives qui rappellent les
principaux résultats obtenus lors de ce travail et les pistes de recherche pour des futurs

travaux.



Chapitre | : Les codes LDPC

Les codes LDPC font partie des codes correcteurs d'erreurs en bloc linéaires opérant sur des
blocs de bits de taille fixe. Ainsi, ils partagent les mémes caractéristiques des codes en bloc
linéaires sauf qu’ils sont définit a partir d’une matrice de parité de faible densité, et que le
procedé de decodage est itératif avec un algorithme de décodage permettant d’assurer de

bonnes performances en termes de correction d’erreurs.

Avant de détailler et d’analyser la complexité des algorithmes de décodage LDPC, ce chapitre
présentera les caractéristiques en communs des différents codes correcteurs d’erreurs et celles

specifiques aux codes LDPC.

1 Les codes correcteurs d’erreurs

1.1 Chaine de communications numeriques

Les systetmes de communications numériques transmettent de I’information d’une
source vers un ou plusieurs destinataires. Malgré leur hétérogénéite, tous les systemes de
communication sont basés sur un modele commun proposé par Claude Shannon [2], qui a
proposé de modéliser un systeme de communication avec cing composants principaux : une
source d'information, un émetteur, un canal, un récepteur et une destination.

Ces composants de communications numeériques peuvent se décomposer en blocs

consécutifs comme illustré sur la figure 1.1.

1 Codage Codage
- =
Source Source Canal

Emetteur

Canal

Destination
-

Figure 1. 1 : Chaine de communication numérique



Le signal d'information (par exemple la voix, la vidéo ou les données) est d’abord
échantillonné et quantifié pour former une séquence en format binaire puis il passe par le
codage source (ou la compression des données) afin de réduire la quantité d’information a
transmettre, la décompression des données sera realisée a la réception par le décodage source
qui permettra de récupérer tous le signal d’information. Dans le cas ou on n’utilise pas de
codage canal, le modulateur transforme le flux binaire en signaux continus adapté au canal de
communication.

Le canal de communication est le support physique qui est utilisé pour envoyer le
signal de I'émetteur au récepteur. Le canal peut étre I'atmosphére pour les communications
sans fil (cas des signaux hertziens), une ligne filaire (cable en cuivre) ou un céble en fibre
optique. Au cours de la transmission a travers le canal, les signaux physiques peuvent subir de
nombreuses perturbations. Ces perturbations sont issues du bruit lié a I’environnement et a la
nature du canal, ainsi qu’au bruit thermique des composants électroniques des équipements de
transmission. Ces perturbations dégradent la qualité des signaux transmis.

A la réception, le démodulateur réalise la fonction opposée a celle du modulateur, a
partir des signaux continus recus, il estime la valeur binaire des bits recus. Ces estimations
peuvent étre erronées si les perturbations induites par le canal sont trop importantes. Cela pose
un probléme car les données binaires recues par le destinataire peuvent ne pas étre identiques
a celles émises par la source. Pour rendre la transmission de données numeriques plus fiable,
un codage canal est introduit dans la chaine de communication, du c6té émetteur, un codage
est réalis¢ dans le but d’ajouter de la redondance a l'information binaire transmise. La
redondance et I’information utile sont liées par une loi de codage canal. Ce sont ces
redondances et la loi de codage qui serviront au décodeur, au niveau de la réception, de
reconstituer le signal d’origine.

Cependant, I'ajout de la redondance augmente le nombre de bits a transmettre par le
canal et engendre un temps de traitement supplémentaire au niveau du codeur et du décodeur
ce qui diminue la rapidité du systeme, ainsi, un équilibre est a assurer entre la rapidité de
décodage et le gain lié a la correction des erreurs. Le choix d’un code correcteur d’erreur et de
ses parameétres est déterminant pour assurer cet equilibre selon le domaine d’application et du

type de canal de transmission.



1.2 Codage Canal

121

Familles de Codes Canal

La correction des erreurs de transmission se base sur ’ajout d’une quantité de bits

appelés bits de redondance au message initial, le message obtenu aprés codage est appelé mot

code, deux grandes familles de codes correcteurs d'erreurs ont été introduites, selon la

méthode utilisée pour produire un mot code :

Les codes en blocs : le message a transmettre est découpé en plusieurs blocs de taille
fixe, ce type de code traite chaque bloc d’information indépendamment des autres. Il
existe deux catégories de codes en bloc : les codes en bloc linéaires et les codes en
bloc non-linéaires. Les codes en bloc non-linéaires ne sont jamais employés dans les
applications pratiques et ne sont pas beaucoup étudiés. Les codes en bloc linéaires se
subdivisent en codes non cycliques et en codes cycliques.

Les codes convolutifs : La sortie d’un codeur convolutif dépend de 1’information

courante a coder ainsi que de I’information précédente et du mot code précédent.

Du c6té récepteur, deux modes de correction des erreurs sont possibles :

Correction par retransmission (ARQ: Automatic Repeat Request) : L'objectif de ce
mode est l'ajout d'une petite quantité de redondance au message, de maniere a
permettre seulement la détection d'éventuelles erreurs de transmission. Dans le cas
d'une détection d'erreurs, le décodeur demande a la source de retransmettre du
message erroné. Le principal désavantage du mode ARQ est le temps nécessaire pour

la demande et la retransmission du paquet.

Auto-correction (FEC: Forward Error Correction) : Dans ce mode, la redondance
introduite permet de détecter et de corriger, au niveau du décodeur, un nombre fini
d'erreurs. La quantité de redondance nécessaire dans ce cas est plus grande que pour le

mode ARQ, ce qui constitue le principal désavantage du mode FEC.

Un mode mixte ou hybride (ARQ-FEC) permettant de bénéficier des avantages des deux

approches peut étre envisagé pour les applications supportant un retard de retransmission.

Gréace a la redondance fournie par le mode FEC, le systéme cherche d'éventuelles erreurs qui



sont ensuite corrigées. Si le taux d'erreurs est supérieur a celui supportable par la méthode

FEC, la méthode ARQ intervient en exigeant la retransmission du message.

1.2.2 Historique des codes correcteurs d’erreurs

En 1948, Shannon a évalué la capacité d'un canal de propagation en fonction du
rapport signal sur bruit, en anglais, Signal-to-Noise Ratio (SNR) et de sa largeur de bande ce
qui a permis de définir un débit binaire limite (appelé capacité limite de Shannon, exprimé en
bit/s) avec lequel une transmission peut étre assuré sans erreur sur un canal bruité [2]. La
formule de la limite de Shannon, établit une borne supérieure théorique pour la quantité
maximale d'information qu'il est possible de transmettre a travers un canal de communication
avec une certaine bande passante et en présence de bruit. La formule de la limite de Shannon

est donnée par [2] :

S
C =B xlog,(1 + 3) (1.1)

Ou:
o Creprésente la capacité du canal en bits par seconde (bit/s).
e B est la bande passante du canal en hertz (Hz).
e Sest la puissance du signal utile (signal power) en watts (W).
e N est la puissance du bruit (noise power) en watts (W).
o log représente le logarithme en base 2, il est utilisé dans la formule pour exprimer les

quantités d'information en termes de bits par seconde.

Toutefois, dans ses travaux, Shannon n’a pas indiqué la méthode de construction de

codage permettant d'atteindre cette capacité limite.

Depuis lors, plusieurs recherches ont été réalisées afin de concevoir des codes
correcteurs d’erreurs, dans le but d’atteindre la limite théorique de Shannon et d’avoir un bon

compromis performance/complexite.

Codes a répétition :

Le premier codage canal utilisé était le codage a répétition, qui consiste a envoyer
plusieurs copies de la méme information, le décodage est réalisé en comparant les différentes

copies bit par bit, le décodage est moins complexe dans ce cas. Cependant, plusieurs bits sont



utilisés rien que pour protéger un seul bit de I’information utile. Aussi si la méme erreur
survient au niveau de plusieurs copies du message, 1’erreur ne peut pas étre corrigée.

Codes par bits de parités :

Pour réduire au maximum le nombre de bit de protection, le codage par bit de parité est
introduit, ce type de codage consiste a ajouter un seul bit de parité pour protéger 1’ensemble
des bits de I’information a transmettre. Le bit de parité est calculé de fagon & assurer la nullité
modulo 2 de la somme des bits, a la réception cela permet de détecter les erreurs simples sans
pouvoir les corriges. Cependant ce type de codage ne permet de détecter qu’une seule erreur
sans pouvoir la corriger, car la nullité modulo 2 est assurée lorsqu’un nombre pair d’erreurs
survient.

Pour augmenter le pouvoir de détection, plusieurs bits de contrble de parité peuvent
étre ajoutés de telles sortes que chaque bit de contréle de parité protége un sous ensemble de
bits de I’information utile. Le bit de contréle de parité ainsi que le sous ensemble de bit qu’il
protége est appelé un ensemble de contr6le de parité. Cependant, nous rencontrons le méme
probléme si un nombre pair d’erreurs se produisent dans un méme ensemble de contrdle de
parité, dans ce cas, les bits erronés ne peuvent pas étre détectés.

Codes de Hamming :

Dans les années 1950, Richard Hamming [3] a proposé une méthode qui permet de
corriger des erreurs multiples, sa méthode se base sur 1’utilisation des ensembles de controle
de parité qui se chevauchant, permettant ainsi de détecter méme un nombre paire d’erreur
produit sur un méme ensemble de contrble de parité. Ce code permet aussi de corriger une
seule erreur par paquet. Si deux erreurs sont détectées 1’émetteur demande a la source de
retransmettre ’information. Depuis lors, tous les codes correcteurs d’erreur ont adopté ce
principe de chevauchement entre les ensembles de contréle de parité.

Codes Cycliques :

Dans les années 1960, le codage de redondance cyclique (CRC) a été découvert par W.
Wesley Peterson [4], la particularité de ce type de code est que le vecteur obtenu a partir des
permutations circulaires du mot code est aussi un mot code. Ainsi I’information est
représentée sous forme de polyndme auquel on ajoute un polynéme qui représente la
redondance tel que le message obtenu soit divisible par le polynbme générateur, le décodage
est réalisé en verifiant si le polyndme correspondant au message recu est divisible par le
polynbme générateur, ce codage permet la détection de toutes les erreurs de transmission,

mais ne permet pas de corriger aucune erreur.

10



Code BCH :

Les codes BCH [5] sont des codes cycliques, ils portent le nom de leurs inventeurs
Bose, Ray-Chaudhuri et Hocquenghem, ces codes cycliques sont construits de facon a
permettre la correction d’un nombre d’erreur défini au préalable, lors de décodage le calcul du
polynéme localisateur d’erreurs et du polyndme évaluateur d’erreur est nécessaire pour

pouvoir corriger les erreurs.

Code Reed-Solomon :

Les codes Reed-Solomon (RS) [6] sont des codes cycliques et plus précisément des
codes BCH non binaires. Ainsi, le codage est réalisé avec un polynéme générateur dont les
coefficients sont des symboles (ensemble de bit) et non des valeurs binaires, le décodage est
réalisé avec les mémes méthodes de décodage BCH mais adapté aux symboles non binaires.

Code convolutifs :

Les codes convolutifs, introduits en 1955 par Elias [7], difféerent d’un code bloc par le
fait que le mot code en sortie du codeur ne dépend pas seulement des k entrées a un instant
donné mais aussi des m mots code précédents, le codeur est représenté en treillis. 1l s’agit
d’une représentation graphique en deux dimension, 1’axe horizontal représente le temps, et
I’axe vertical représente les différents états possibles, ce qui permet de mettre en évidence le
paramétre temporel, le décodage est réalisé principalement en utilisant I’algorithme de Viterbi
proposé en 1967 par A. J. Viterbi [8], il permet de calculer la valeur la plus probable des états
étant donnée les valeurs recues depuis le canal. Sa complexité augmentant exponentiellement

avec la longueur du code

Les turbo-codes :

Les turbo-codes ont été découverts par C. Berrou et al. en 1993 [9]. Un turbo-code est
la concaténation d’un ou de plusieurs codes convolutifs sépares par des blocs de permutations.
Une détection par maximum de vraisemblance est envisagée pour le décodage des turbo codes
avec l’introduction pour la premiére fois du principe itératif de décodage qui consiste a

exécuter un ensemble d’itérations jusqu’a 1’obtention d’un mot code valide.

Les codes LDPC :

Ce principe de décodage itératif a permis la redécouverte en 1995 par David MacKay

[10] des codes LDPC (Low-Density Parity-Check), découverts initialement par Robert G.
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Gallager en 1962 [11] qui a proposeé une méthode générale pour construire des codes LDPC
pseudo aléatoires, dont la complexité n’était pas supportée par la technologie de I’époque. En
1981 Tanner [12] leur a donné une nouvelle interprétation plus simple sous forme de
graphique, ce qui a permis a David MacKay avec I’avenement de décodage itératif, la monté
des vitesses d’horloge des processeurs et la miniaturisation des circuits intégrés de proposer
une construction des codes LDPC et de montrer qu’ils ont de trés bonne performance en terme
de correction d’erreurs de transmission. Actuellement, les codes LDPC sont utilisés par les

nouvelles normes de communication numérique telles que WiMAX, DVB-S2, la 5G etc.

D'autres codes existent tels que les codes raptor [13], les codes polaires [14], etc...
L'objectif de cette section n'est pas d'étre exhaustif mais de donner un apercu sur 1’historique
des codes correcteurs d’erreur. Cette thése se concentrera sur les codes LDPC, ces codes ont
été choisis parce qu'ils sont connus pour étre proches de la limite de Shannon, pour leurs
performances en correction d’erreur. Cependant, malgré leur adoption par des normes de
communication numérique d’actualité, leur complexité¢ de décodage pose toujours un défi

d’implémentation pour d’autres hormes de communication plus exigent en latence.

1.3 Caractéristiques des codes en blocs linéaires
1.3.1 Taille et rendement d’un code en bloc

Le principe du codage en bloc noté C(N, K), consiste a découper 1’information utile a
transmettre en blocs de longueur K écrits dans I’alphabet {0, 1}. Ensuite, chaque bloc
d’information utile U de K bits est transformé en un bloc d’information codée C de N bits,

appelé mot code, moyennent I’ajout de N — K bits de redondances.

Le rapport R = % €]0,1[ représente le rendement de codage, c'est le rapport entre le

nombre de bits de I’information utile et le nombre total de bits transmis, ainsi plus le
rendement d'un code est faible, plus le nombre de bits de redondance est important et par
conséquence plus son pouvoir de correction est élevé. Par contre, le nombre de bits

d'information utile est faible ce qui diminue le débit utile.
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1.3.2 Loi de codage d’un code en bloc

La loi de codage qui permet de transformer un bloc d’information de K bits en un mot
code de N bits, peut étre représenté par une application g définit de FX a FY, ot FX et FY
sont des corps de vecteurs binaires de longueur respectivement K et N. Cette application est
injective du fait que chaque vecteur mot code C de FY a au plus un antécédent par g, ce qui
revient a dire que deux vecteurs de messages utiles U; et U, de FX ne peuvent pas avoir la
méme image par g, il existe donc 2X mots code parmi les 2 vecteurs de F2. Un code en bloc
C (N, K) est dit linéaire si et seulement si 1’application g est linéaire, autrement dit, elle
vérifie les deux conditions ci-dessous :

vV (U, Uy) € Ff gUy @ Up) = g(Uy) & g(Uy) 1.2
v(UDE Ff, Vye{0,1} g(yeU)=yegU) (1.3)

En FX et FY, l'addition est équivalente a un ou exclusif logique @ et la multiplication

est équivalente a un Et logique « * » (voir tableau 1.1).

Tableau 1. 1: Opérations élémentaires dans le corps FY

a B a®b asb
0 0 0 0
0 1 1 0
1 0 1 0
1 1 0 1

1.4 Encodage par la matrice génératrice G :

1.4.1 Matrice génératrice G

Dans le cas des codes en bloc linéaires, le passage d’un vecteur d’information de
longueur K, U(uo, . . ., ux-;) vers un mot code de longueur N, C(Xo, ..., Xn—1), peut étre réalisé
moyennant la multiplication du vecteur d’information U par une matrice génératrice G de
taille K x N. Cette matrice génératrice est formée par K mots code disposés par ligne.

En effet, les propriétés (1. 2) et (1. 3) de I’application linéaire définissant un code en
bloc linéaire permettent de deduire les propriétés ci-dessous :

- Levecteur NULL est un mot code.

- La somme binaire de deux mots codes est un mot code.

- Le produit d’un scalaire par un mot code est aussi un mot de code.
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Ce qui coincide avec la définition d’un sous espace vectoriel. Ainsi, les 2K mots code forment
un sous espace vectoriel de dimension K de I’espace vectoriel FY. 1l existe donc, K mots code
do, 91, . . ., gx—1 de FY linéairement indépendants qui forment une base de ce sous espace

vectoriel. Par conséquence, chaque mot code C s’écrit sous forme de combinaison linéaire des

mots code de la base go, 91, . . ., gk-1, COmme suit :
C=u*go@u°9:® . . .0 ug_1°9g-1 (1. 4)
Ou les scalaires (uo, . . ., Ux—;) représentent les bits du vecteurs d’information U, ainsi

I’équation devient :

Yo Yo
C = (uo,ul e uK_l) (0] ‘gsl =Uo ’gsl (1 5)

Ik-1 Ik-1
Ou le symbole « o » désigne le produit qui permet le passage a I’équation (1. 4). Les K

mots codes constituant la base du sous espace vectoriel C (N, K) disposés en ligne forme une

matrice génératrice G définie par :

Yo Joo Yoa - GonN-1
G = 91 _ 910 Y11 v g1N-1
Ik-1 9k-1,0 YGk-11 - Prk-1N-1 (1.6)

Les 2K vecteurs mot code de dimension N, n’est que I’image de la matrice génératrice G
définie par :

(L. 7)
C(N,K) = Img(G) = {Ce2" ,telquevUe2X,C=Uo G}

1.4.2 Forme systématique de la matrice génératrice G

Un codage est dit systématique lorsque les K bits d’information sont présents dans K
positions déterminés du mot code, en général les K premiers bits du mot code. Ainsi, K sorties
du codage sont exactement égales a ses entrées et par conséquence ne nécessitent pas de
calcul, apres le processus de décodage, I’extraction de 1’information utile se fait sans aucun

calcul supplémentaire, ce qui permet de réduire la complexité de codage et de décodage.
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La matrice génératrice G d’un code systématique, s’écrit sous la forme d’une sous matrice

identité lkxk et une sous matrice PkxN-k) :

. 0 Poo Poa =+ PonN-K-1
. 0 P10 P11 -+ P1N-K-1
G= OO P :
O 0 0 1 Pk-10 Pk-11 - Pk-1,N-K-1
Sous matrice lkxk Sous matrice Pkx (n-k)

(1.8)

Dans ce cas, tous les mots code genérés contiennent au début les K bits d'information

suivis par les N-K bits de redondance comme illustré dans la figure 1.2.

¢ Vecteur d’information Uiy , V r rité R
‘7 Uo ‘ Uk-1 ‘ o I'N-K-1

P
<«

v

Vecteur mot code Cixn

Figure 1. 2 : Répartition des éléments d'un mot code systématique

Ainsi, le calcul d’un mot code C, est réduit au calcul des bits de parité (rorz. . .

selon I’équation ci-dessous :

Rixn-k = Uixk 0 Pxxn—k
1.5 Décodage par matrice de controle de parité H

1.5.1 Matrice de contréle de parité H

IN-K-1)

(1.9)

Etant donné un code en bloc linéaire C (N, K) dont les mots code sont générés par une

matrice génératrice G, la matrice de controle de parité H permettant la détection des erreurs de

transmission est toute matrice de dimension N — K X N telle que :

GoH' =0

(1.10)

L’existence d’une telle matrice pour n’importe quel code linéaire découle des propriétés

de I’algébre linéaire, en effet, on dit que deux sous espaces vectoriels FJ et F} de ’espace

vectoriel FY sont orthogonaux si :

- r+t=N

- Tous les vecteurs de FJ sont orthogonaux a tous les vecteurs F
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Donc, il existe un sous espace vectoriel de dimension N — K orthogonal au sous espace
vectoriel C(N, K) = FX, et par la suite il existe N — K vecteurs de longueur N, ho, hy, . . ., hx-
k-1, qui définissent une base de ce sous espace vectoriel. La matrice de controle de parité H
est la matrice constituée par ces N — K vecteurs de base disposés par ligne et on a pour tout
mot code C de C(N, K) :

CoHt=0 (1.11)

Etant donnée une matrice génératrice de la forme systématique (1.8), la matrice de
contrdle de parité Hn-kxn du code C(N, K) est calculée a partir de la matrice génératrice G
par 1’équation (1.11) ci-dessous :

h Poo P10 -~ Pk-1,0 1 0 0 .. 0
hl [ Poa1 Pi1a « Pk-11 0 1 0 0]
n=| o=l T : A IR
hy—g-1 lpo,N—K—1 P1iN-k-1 e Pk-1n-k-1 0 0 O .. 1
sous matrice P(TN_ K)x K sous matrice Inx

Ou PT est la matrice transposée de P, sa dimension est (N-K)xK, et In-x est la sous

matrice identité.

1.5.2 Représentation sous forme de graphe de la matrice de parité

La matrice de contrdle de parité d’un code en bloc binaire peut ¢également étre décrite
en utilisant un graphe de Tanner [12] contenant N nceuds de variables correspondant aux N
colonnes de la matrice H et donc aux bits du mot code C(xy, ..., xn) et N — K nceuds de
contréles correspondant aux N — K lignes de la matrice H. Les nceuds de variables sont reliés
aux nceuds de contrdles via des branches bidirectionnelles, un nceud de variable vj est relié a
un neeud de contrdle ci par une branche, si et seulement si, I'élément correspondant a la j*™®

ligne et la i*™ colonne de la matrice de contréle de parité est non nul (H;; = 1). La figure

1.3, représente la matrice de contrdle de parité (a) et le graphe de Tanner correspondant (b).
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|0 0 0 1 1 0 0 0 1 0 0 1
|1 0 0 1 1 0 1 0 0 0 0 O
|0 0 0 0 0 1 0 1 0 0 1 1
|0 1 1 0 0 0 0 0 1 1 0 0 Dgggggggm

Figure 1. 3 : (a) exemple de matrice H, (c) graphe de Tanner correspondant

1.5.3 Equations de contrdle de parité

L’équation (1.11) peut étre vue comme un systéeme linéaire de N - K équations de parité.

Tous les mots code C de forme systématique (Uo, ..., Uk-1, Xo, ..., Xn-k-1) de FY devraient
verifier les N-K équations de parité, sinon le mot code C n’est pas un mot code valide. Les

équations de parités sont calculées a partir de 1’équation (1.13) ci-dessous :

 Poo Poa PoN-K-1 T
P10 P11 PiN-K-1
CoH = (Ug, .., Ug—1,X0 »-r» XN—K—1) O PK—11,0 %K_l'l Pz;)—1,1v—1<—1 0 (113
0 1 0
L0 0 1

On trouve le systéme d’équation de parité suivant, ot la sommation ) est une sommation

binaire équivalente a un ou exclusif logique @ :

XN-K-1

(1.14)
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1.5.4 Détection des erreurs par syndrome :

Nous considérons un mot de code X = (X1, ..., Xn) transmis via un canal de transmission
bruité a entrée binaire, nous désignons Y = (yi, ..., yn) € 2N la séquence recue du canal de

transmission.

Le principe de détection des erreurs par syndrome est de calculer le produit matriciel

entre le transposée du message recu Y et la matrice H en utilisant I’équation (1.11) :
S=HoYT (1.15)

Si le vecteur syndrome S de I’équation (1.15) est nul, alors toutes les équations de
parités sont veérifiées et le message recu est un mot code valide sinon le message contient des
erreurs. Cependant, trouver un mot de code valide ne signifie pas que le message regu est
identique a celui qui a été généré lors du codage. En effet, plusieurs erreurs de transmission
peuvent éventuellement faire aboutir le processus sur un mot de code valide, mais pas
nécessairement celui envoyé par I’émetteur. Il est donc important d’avoir des mots de code

suffisamment éloignés les uns des autres pour éviter cette confusion lors du décodage.

1.5.5 Distance minimal de Hamming

Pour quantifier 1’¢loignement inter mots code, On utilise la distance de Hamming, (x,y),
définie comme le nombre de positions pour lesquelles deux vecteurs x et y ont des valeurs
binaires différent. Pour un code C(N, K), la distance minimale de Hamming, noté dmin, est la
valeur minimale de toutes les distances de Hamming calculées entre tous les mots code deux a

deux.

Dans le procédé de décodage basé sur la correction par proximité de vecteur, le message regu
détecté comme erroné converge vers le mot de code le plus proche au sens de la distance de
Hamming. Par conséquence, la distance minimale du code permet d’évaluer la capacité de
correction du processus de décodage, en effet, le décodage est capable de corriger au plus un

nombre e d’erreurs [12, 13], donné par I’équation (1.17) :
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o E [dmig_ 1] (1.17)

Ou E[] est la partie entiére.

Dans le cas ou le nombre d’erreurs par message recu est supérieur a e, le message recu se
trouve plus proche d’un autre mot code valide autre que celui envoyé par 1’émetteur et ainsi,
le procédé de décodage converge vers le mot code le plus proche au sens de distance de

Hamming.

dpm=1
détection : 0
correction: 0

Inversion
d"un seul bit Aomin =2

correction: 0

b\

Inversion d =3
d'un seul bit détection - 2
correction - 1

L8 ~ A

correction d'erreur correction d'erreur

Apin=4
détection - 3
correction: 1

. L - A

correction d'erreur correction d'erreur

Figure 1. 4 : impact de la distance minimal de Hamming sur le pouvoir de détection et de correction
des erreurs

La figure 1.4, illustre I’effet de la distance minimale de Hamming sur le pouvoir de correction
des erreurs. Dans le premier cas, un seul bit inversé donne un autre mot code valide, la
distance minimale de Hamming est égale a 1, ce qui ne permet ni de détecter ni de corriger
aucune erreur. Dans le 4°™ cas, la distance minimale est de 4, le nombre de mots code
invalides qui peuvent étre détectés est de 3, tandis que le nombre de mots code invalides qui
peuvent converger vers un mot code valide sont seulement 2, car le 3*™ mot code invalide se

trouve est equidistant de deux mots code valide.

Le calcul de la distance minimale de Hamming nécessite la comparaison bit par bit de tous les

vecteurs mots code deux a deux, ainsi le nombre de comparaison a réaliser est donnée par :

19



(2*)!
21 x (2K = 2)!

(1.18)

N x Cxk=N x = N x 2D x (2K — 1)

Ou ng est le nombre de paires de mots code & calculer leur distance parmi 2K mots code.

Ce qui devient impraticable dés que K est grand. Néanmoins, Pour les codes linéaires on
profite des propriétés de la distance minimale sans calculer sa valeur. En effet, pour les codes
linéaires, étant donné que le vecteur 0 est un mot code, la distance minimale de Hamming est
¢gale au plus petit poids non nul d’un mot code, ou le poids d’un vecteur binaire est défini
comme le nombre d’éléments non nul dans ce vecteur. Par conséquent, cette propriété devrait
étre prise en considération lors de la construction des matrices G et H afin de maximiser les
poids des mots code et par la suite maximiser la distance minimale, et le pouvoir de correction

et de détection des erreurs.

1.6 Evaluation du pouvoir de corrections d’un code

Pour évaluer le pouvoir de correction d'un code canal, il est trés courant de calculer le
taux d’erreur binaire, en anglais bit error ratio (BER), ou le taux d’erreur trame, en anglais

frame error ratio (FER), définis par :

BER — Nombre de bits erronés
" Nombre de bits émis (1.19)

FER — Nombre de trames erronées
" Nombre de trames émises (1.20)

Ces rapports d’erreurs sont calculés en variant le rapport signal sur bruit, en anglais
signal noise ratio (SNR) exprimé en décibel (dB). Le pouvoir de correction d’un code canal

est évalué en comparant le BER avec codage et sans codage.
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@ —— Avec codage canal
0,1 0,1
Sans codage canal
0,01 0,01
0,001 0,001
[+
g 0,0001 0,0001
1e-05 1e-05
1e-06 1e-06
1e=-07 1e-07
1e-08 1e-08

SNR
Figure 1. 5 : Evaluation des performances de décodage

La figure 1.5 illustre un exemple de différence de performance de transmission entre
des systemes de communications numériques avec codage et sans codage canal. En utilisant
un codage canal le taux d’erreur binaire (BER) atteint 10™ (c.-a-d. un bit erroné tous les 10°
bits transmis) avec un rapport signal sur bruit de 2.25 dB, alors que pour une transmission
sans codage canal avec le méme rapport signal sur bruit de 2.25 dB, le BER n’excéde pas les
101 (c.-a-d. plus d’un bit erroné tous les 10 bits transmis, sur 10° bits transmis on aura plus de
10000 bits erronés). Autrement dit, en utilisant un codage canal, la communication est fiable
malgré que le rapport signal sur bruit soit de 2.25 dB, alors que pour avoir le méme degré de
fiabilité (BER a 107), il faut que le rapport signal sur bruit soit de 12.5 dB au lieu de 2.25dB,
on dit dans ce cas que le gain du codage est de 10.25 dB (12.5 — 2.25).

Afin de pouvoir comparer les performances de correction d’erreur des codages canal
ayant des valeurs de rendement R distincts et utilisant des chaines de transmission différentes
(valeur de bande passante et type de modulation différentes), on utilise le rapport Ex/No (en
dB) au lieu du SNR il s’agit d’une valeur normalisée du rapport signal sur bruit. Ep
correspond a 1’énergie moyenne par bit, son unité est le Watt.s, et No correspond a la densité
spectrale du bruit, c’est la puissance de bruit pour 1 Hz de bande passante, son unité est
Watt/Hz.
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2 Les Codes LDPC

Avec des blocs de messages tres longs de plusieurs milliers de bits, le nombre des

nceuds de contrdle de parité qui se chevauchent augmente et leur taille augmente aussi, et par

conséquence, le systéeme d’équations de parité (1.14) devient plus complexe a résoudre et

demande des opérations de décodage plus complexes ce qui ralentisse le processus de

communication.

Pour pallier a ce probleme, Robert Gallager [11] a proposé une nouvelle approche du

probléme du codage qui se base sur deux conditions clés :

La premiére consiste a utiliser des nceuds de contrdle de parité de petite taille, et ce,
en réduisant le nombre des bits connectés a chaque nceud de controle de parité, ce
qui permet de réduire le nombre des variables de chaque équation de parité du
systeme linéaire (1.14) en gardant le méme nombre d’équation. Pour quantifier
cette premiére condition, Robert Gallager a défini une grandeur appelé degré des
nceuds de contrdle de parité, noté dc, la valeur de cette grandeur correspond au
nombre des éléments non nul par ligne de la matrice de parité H.

La deuxiéme consiste a garder un niveau de chevauchement suffisamment grand
entre les nceuds de contrdle de parité pour bien protéger chaque bit, et ce, en
assurant la connectivité de chaque bit a plusieurs nceuds de controle de parité y
compris les bits de parités eux-mémes, puisque tout bit connecté a un seul nceud de
contrble de parité est vulnérable. Pour quantifier cette deuxieme condition, Robert
Gallager a défini une grandeur appelé degré de bit, noté dy, la valeur de cette
grandeur correspond au nombre des éléments non nul par colonne de la matrice de

parité H.

..1010111011100010101010001001010010010010100010101001100101000010101001001001...

Figure 1. 6 : Graphe d’une matrice H de grande taille avec des ensembles de contréle de parité qui se

chevauchent
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..1010111011100010101010001001010010010010100010101001100101000010101001001001...

Figure 1. 7 : Graphe d’une matrice H de grande taille avec ['approche LDPC

Les figures 1.6 et 1.7, illustrent la représentation sous forme de graphe de Tanner d’une
matrice H de grande taille avec et sans les deux conditions de Gallager. Les deux
représentations ont le méme nombre de bits et des nceuds de contrdle de parité, cependant,
dans la figure 1.6 le niveau de chevauchement entre les nceuds de contrdle de parité est élevé
ce qui augmente le nombre de bits participant a chaque nceud de controle et par conséquence
la complexité de décodage. Dans la figure 1.7, le niveau de chevauchement est moins élevé ce
qui permet d’avoir des nceuds de controle de petite taille en fixant les poids par ligne dc et par

colonne dv a des petites valeurs.

Si toutes les colonnes ont un méme poids de variable dy, et toutes les lignes ont un
méme poids de controle dc, le code LDPC est dit régulier. Dans le cas contraire, si les degrés
des nceuds de variables et/ou des nceuds de controle ne sont pas constants, le code LDPC est
dit irrégulier. Les codes irréguliers sont plus performants en termes de BER que les codes
réguliers [15].

Le nombre de 1, noté E, dans la matrice de contrble de parité est relié aux poids dc et dy

comme suit :
N—-K N
E= ) d() =) d() (121)
i=1 j=1

Ou d.(i), d,(j) représentent respectivement le poids dc de la ligne i et le poids dy de la
colonne j.

Dans le cas d’un code LDPC régulier 1’équation 1.21 devient :

E:dc X(N_K):dv xN (1.22)
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Dans ce cas, les deux valeurs dc et dy sont reliés au rendement par la relation ci-

dessous :
d, (1.23)

Par conséquence, avec des petites valeurs des poids dc et/ou dv, le nombre de 1 dans la
matrice sera réduit par rapport au nombre de 0 et donc la densité de 1 sera plus faible, d'ou le
nom de code de contrdle de parité a faible densité, en anglais, Low density Parity Check
(LDPC).

2.1 Construction des codes LDPC

Construire un code LDPC revient a construire une matrice de contréle de parité H.
Ainsi, pour une taille et un rendement donné, construire une matrice de contréle de parité H
revient a déterminer les poids des lignes et des colonnes ainsi que la position de tous les
éléments non nuls dans la matrice de contrdle de parité. Le positionnement des éléments non
nuls peut se faire d’une maniére aléatoire ou structurée. Lors de la construction des matrices

H des codes LDPC, les éléments ci-dessous sont pris en compte :

- Maximiser la distance minimale de Hamming du code, car cela conduit a une
meilleure performance de correction d'erreur.

- Accélérer I’algorithme de décodage en minimisant les cycles courts dans le graphe
de Tanner.

- Réduire les contraintes de conception telles que la taille de la mémoire disponible
pour le stockage des matrices de parité, en structurant le positionnement des

éléments non nul dans la matrice.

L’obtention de telle matrice peut étre réalisé en appliquant des réarrangements sur une matrice
obtenue aléatoirement, en utilisant la méthode d’élimination de Gauss-Jordan qui consiste a
effectuer un ensemble d’opérations telles que : la permutation des lignes, le remplacement
d’une ligne par le résultat de I’addition modulo 2 de deux ou plusieurs lignes, et ce, dans le

but de la transformer en une matrice aléatoire a une matrice structurée.
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2.1.1 Influence des cycles courts sur le procédé de décodage

Un cycle existe dans un graphe lorsqu'il y a un chemin pour quitter et revenir a un
nceud sans passer par les mémes branches. L’emplacement des éléments non nul dans la
matrice de contrble de parité H, peut engendrer des cycles qui peuvent ralentir ou bloquer le
processus de décodage de converger vers un mot code valide. En adoptant la représentation
par graphe d’une matrice H. Le nombre de branches traversées détermine la longueur du
cycle, nommé ordre du cycle. Un graphe sans cycle est appelé un arbre. La figure 1.8
représente des cycles d’ordres différents. La figure (a) illustre un cycle d’ordre 4, la figure (b)

un cycle d’ordre 6 et la figure (¢) un cycle d’ordre 8.

1 1100 1 10 0
0 131 0 10
0 00 L 0 0 41
1 1L0-01 1]

b ¢

Figure 1. 8 : Cycles dans la matrice H. (a) d’ordre 4, (b) d’ordre 6 et (c) d’ordre 8

L'existence des cycles d’ordre inférieur par exemple d’ordre 4 dans un code LDPC crée
une méme dépendance entre deux bits du mot code au niveau de deux équations de parités
différentes, ainsi méme si les valeurs des deux bits changent, les deux équations de parités
auxquelles ils participent restent satisfaites, ce qui empéche d’estimer le mot code regu. Ce

probleme engendre une dégradation de performances en termes de BER [16].
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2.1.2 Codes Quasi-Cycliques LDPC

Contrairement a la construction aléatoire, la construction structurée de la matrice H vise
a réduire la complexité de I’encodage et du décodage, en choisissant des emplacements des
éléments non nuls bien structurés.

Les codes LDPC quasi cycliques (QC-LDPC) sont une classe de codes structurés qui
ont une bonne performance de correction d'erreur et permettent une implémentation matérielle
efficace [17] [18]. La matrice H structurée du code QC-LDPC est composée de sous-matrices
de dimension Z x Z, ou Z est appelé facteur d'expansion et les sous-matrices Z x Z sont
obtenues par la permutation circulaire & droite des colonnes de la matrice d'identité de

dimension Z x Z.

Les nombres de permutation a réaliser sur chaque sous matrice d’identité de dimension Z
X Z, sont appelés les coefficients de permutation, ces coefficients sont rassemblés dans des
matrices d’expansion, notée Hym de taille my X np,ouny =N/ Zetmy=(N-K)/ Z.

La matrice H est construite a partir de la matrice d’expansion Hpm, €n remplacant chaque
coefficients de permutation, notés 4, avec i et j représentent respectivement les indexes des

lignes et des colonnes de la matrice d’expansion Hym, COMme suit :

e Chaque coefficient de permutation d;j de valeur strictement positive est remplace par
une matrice d'identite de taille Z x Z avec des colonnes permutées a droite 6, fois.

e Chaque coefficient de permutation i négative est remplace par la matrice zéro de
taille Zx Z.

e Chaque coefficient de permutation d;j nul est remplacé par la matrice d'identité de
taille Zx Z

La figure 1.9, représente la matrice d’expansion 12x24 qui permet la construction de la
matrice de taille 2304x1152 de la figure 1.10, utilisé par la norme WIMAX (ieee 802.16) [19],
le facteur d’expansion est fixé a 96 les sous matrices sont donc de taille 96x96. Chaque
coefficient de permutation strictement positif est remplacé par une matrice d’identité 96x96
permutés circulairement a droite, chaque coefficient de permutation négatif par la matrice

zéro de taille 96x96 et chaque coefficient de permutation nul par la matrice identité 96x96.
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Z=96 Z=96

Z=96 Z=98

1 71011 1 -1 1 -1 -1 -1
21 00-1-1-1-1-1-1-1-1+41
o1-100-1-1-1-1-1-1-1-1
1111 00-1-1-1-11-1+-41
11114140014 -1-1-1-1-41
v 011114 00-1-1-1-1-4
1-1955%53-1-1-1-1-114181-1-1-1-1-1-11020-1-1-1+-1
-r1TM3¥3111 2114511111111 -100-1-141
27111824143 -11-1591-11-11-1-1-1200-1+41
-t-1t-11-1949-159117wW721-1-1-1-1-1-1-1-1020+-1
11 7686111133441 11111-11-1-1-1-100
vi43 1111661411112 7-11-1-1-1-1-1-1-1-10

24

Figure 1. 9: Exemple de matrice d’expansion de dimension 12x96 de la norme Wimax

12

N ™ N
N SN N
W a
NEN NN
8 SN NN
RN N NN
8 SN
NN | b
N NAES 1N
N NN
N L) N
L NN |

Figure 1. 10: Matrice 2304 x 1152 de la norme Wimax

2.2 Encodage des codes LDPC

De maniére semblable aux autres codes correcteurs d’erreurs, 1’encodage des codes
LDPC consiste a générer un mot code C de taille N a partir d’un mot d’information U de taille
K et d’un matrice génératrice Gkn en utilisant I’équation: € = U o G. Or les codes LDPC

sont définit par leurs matrices de contrble de parité H, Avant 1’opération de codage, il faut
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déterminer la matrice G a partir de la matrice H. Dans le cas ou la matrice H est systématique,

il suffit d’appliquer 1’équation (1.12) pour trouver la matrice G.

Cependant pour les codes LDPC, la matrice H n’est jamais systématique car c’est
contradictoire avec la deuxiéme condition sur laquelle se basent la construction des codes
LDPC (chaque bit du mot code doit participer a au moins deux ensembles de contrble de
parité).

Richardson et al. [20], a proposé une technique efficace qui permet de reduire la
complexité d’encodage. Cette technique est basée sur I’utilisation de matrice de controle de

parité H sous la forme :

Hy-xn = [An-kx Bn-kn-k] (1.24)

Ou A est une sous matrice de taille (N-K x K) et B est sous une matrice carrée

triangulaire inférieur de taille (N-K x N-K).

C’est le cas par exemple des matrices quasi-cyclique utilisées dans plusieurs standards
tels que la 5éme génération (5G) du haut débit mobile [21], la deuxiéme génération de
diffusion vidéo numérique par satellite (DVB-S2) [22] et les réseaux sans fil Wimax ieee
802.16 [19]. Dans ce cas le calcul de la matrice génératrice G dans sa forme systématique est

donné par 1’équation suivante :

G = [Ixx AE(,N—KO (BIQI—K,N—K)_l] (1.25)

Cette relation montre que la premiere contrainte sur le code est l'existence de la
matrice inverse (By_x y_x) %, pour une matrice carrée triangulaire inférieur cette condition

est vérifiée.

Pour une matrice de contrdle de parité H qui n’a pas cette forme, un réarrangement de la

matrice de contrble est effectué en utilisant la méthode d’élimination de Gauss-Jordan.

Les matrices utilisées dans le cadre de cette thése sont des matrices quasi-cycliques afin
de tirer profit de la flexibilité de ces matrices pour le processus de décodage et sont en méme
temps organisées en deux sous-matrices dont une est carrée bi-diagonale ce qui permet de

réduire la complexité du codage.
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3 Décodage des codes LDPC

Le décodage est le moyen qui permet de reconstruire le mot code C transmis a partir du
message Y recu en sortie du canal de transmission. La matrice de controle de parité H est
utilisée par 1’opération de décodage lors de I’estimation du message orignal et pour le calcul
du syndrome S = X °H® (X étant le message binaire estimé par le décodeur & partir du
message recu Y), Si le syndrome S est nul alors X est un mot code valide, sinon le message
estimé X contient encore des erreurs de transmission.

Le décodage LDPC se fait a travers des algorithmes itératifs, ce qui permet en cas de
présence des erreurs de transmission apres une itération de ré-estimer le message original a
partir du message recu et de 1’estimation de I’itération précédente et ainsi de suite jusqu’a
obtention d’un mot code valide ou épuisement du nombre d’itération maximal défini au
préalable. Les algorithmes de décodage LDPC sont divisés en deux familles :

Le décodage a entrées dures : le processus de décodage regoit 1’information
démodulée en entrée, appelé information dure, L’estimation est réalisée directement par le
démodulateur.

Le décodage a entrées souples : le processus de décodage se fait directement sur les
valeurs réelles des données recues avant la démodulation, ces valeurs sont quantifiées sur
plusieurs bits. Ces données contiennent en plus de I’information indiquant la valeur du bit, un

degré de fiabilité sur cette valeur de bit.

De point de vue performance en termes de correction des erreurs, les algorithmes de
décodage a décision souple peuvent aboutir a des gains de décodage meilleurs que ceux
obtenus avec les algorithmes de décodage a décision dure [23], en contrepartic d’une

complexité calculatoire supérieure.
3.1 Décodage a décision dure
Les algorithmes de décodage a décision dure, simplifient la méthode de décodage en

prenant en entrée la décision dure, noté xn, prise par le démodulateur sur les valeurs du

message recu du canal de transmission (yn).

Les algorithmes de décodage a decision dure sont bases sur la méthode de basculement
de bit (bit flipping), qui utilise seulement les valeurs des syndromes et une fonction

d’inversion pour repérer les bits erronés a inverser a la fin de chaque itération.
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3.1.1 Algorithme Bit Flipping

L’algorithme Bit Flipping (BF) utilise 1’estimation dure réalisé par le démodulateur, et
repose sur le fait que le bit le moins fiable, a inverser, est celui qui participe le plus aux
syndromes non nul.

Ainsi, le syndrome S; relatif & chaque ligne i de la matrice H est calculé en utilisant

I’équation du syndrome (1.14).

Apreés le calcul des syndromes par ligne, 1’algorithme calcule la somme des syndromes
Y. S; = S, si cette somme est nulle, le décodage s’arréte, sinon il calcul la valeur de la fonction
d’inversion pour chaque bit afin d’identifier les bits a inverser, cette fonction correspond au
nombre de syndrome non nul auquel participe chaque bit du message recu, elle estime par
conséquence la fiabilité des bits, le bit le moins fiable est celui qui participe le plus aux
syndromes non nul (correspond au maximum de la fonction d’inversion), ce bit est inverse

pour refaire le décodage.

3.1.2 Algorithme Bit Flipping amélioré et dérivés

L’algorithme BF est le plus simple algorithme a implémenter parmi tous les algorithmes
de décodage des codes LDPC, mais ses performances en termes de correction d’erreurs
restent trés réduites et suscite plusieurs itérations du fait qu’un seul bit est inversé a chaque
itération. Pour avoir un décodage plus rapide, des algorithmes améliorés ont proposés
d’inverser plusieurs bits dans la méme itération, et ce, dés qu’un bit participe a un nombre de
syndrome non nul définit au préalable, ce nombre est appelé seuil de la fonction d’inversion.
Aussi, des bits inversés peuvent oscillés entre les valeurs 0 et 1 d’une itération a 1’autre, et ce,

en raison de présence de cycle court dans la matrice H.

Pour réduire I’impact des cycles courts et augmenter le taux de détection des bits
erronés, d’autres algorithmes basés sur le principe de 1’algorithme BF ont été largement
étudiés dans la littérature et de nombreuses variantes ont été proposées. Parmi celles-ci,
I'algorithme BF pondéré (WBF) [24], lI'algorithme BF pondéré modifié (MWBF) [25], le
Gradient Descent BF (GDBF) [26] et le Reliability Ratio Weighted GDBF (RRWGDBF)
[27]. Ces travaux utilisent une pondération additive ou multiplicative dans la fonction
d’inversion, comme métrique de fiabilité qui permet d’évaluer la fiabilité des syndromes et
des bits regus. Certes ces algorithmes dérivés permettent d’améliorer les performances en

termes de correction d’erreur, mais au détriment de la complexité de décodage qui s’approche

30



de celle des algorithmes a décision souple sans autant atteindre les performances offertes par

ces derniers.

3.2 Décodage a décision souple par propagation de croyances

3.2.1 L’algorithme LLR-BP :

L’algorithme de décodage itératif & décision souple est connu sous le nom propagation
de croyance (belief propagation) BP, inventé par Judea Pearl [28] en 1982. Comme illustré
sur la figure 1.11, cet algorithme peut étre vu comme un processus, qui, via un ensemble de

branches, échange des messages entre les différents types de nceuds du graphe de Tanner.

N ey

Figure 1. 11: Calcul des messages extrinseques et des informations a posteriori

Les messages échangés entre les différents nceuds du graphe de Tanner ne sont que des
rapports de probabilités appliquées sur chaque bit du message recu, appelé rapport de
vraisemblance LLR (Log-Likelihood-Ratio). Ce rapport permet d’évaluer le rapport des
probabilités d’une variable binaire aléatoire U d’avoir la valeur 0 ou 1, celle-ci est définie

par :

L(w) = In (M)
Plu=1) (1.26)
Ou P(u=0) et P(u= 1) dénotent respectivement les probabilités d’avoir 0 et 1
comme valeur de la variable aléatoire w.
Ainsi defini, le signe de la valeur du LLR représente la valeur binaire la plus probable
de la variable aléatoire U, et son module représente le degré de vraisemblance (de fiabilité) de

cette valeur.
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- SiL(u)>0c.-a-d. (u=0)> P(u=1),alors la valeur la plus probable de U est
0.

- Etsi, L(u) <0c.-a-d. (u=0) < P(u=1), alors la valeur la plus probable de U
est 1.

Nous résumons ci-dessous les principales étapes d'un décodeur LDPC basé sur la

propagation de croyances LLR-BP [29] :

Etape 0 (Initialisation) : Les messages LLR initiaux de chaque nceud de variable v,

notés L(0);, sont calculés en utilisant I’information regue du canal yj, ils représentent les LLR

des valeurs de chaque bit envoyé par 1’émetteur Vvj (1 ou 0) sachant les valeurs réelles y; regue
depuis le canal. Les messages V2C passant des nceuds de variable vj vers les nceuds de

controle ci, noté my;_,;, sont initialisés en conséquence par les L(0),, comme suit :

P(v; = 0/3’1)>

Mm(0)vjoci = L(0)y, = In <p(v,~ =1/y;)

(1.27)
Apres Dinitialisation, chaque itération consiste en deux phase, une phase horizontale
(parcours par ligne de la matrice H) dans laquelle les nceuds de contrdle sont mises a jour, et

une phase verticale (parcours par colonne de la matrice H) pour le calcul de la mise a jour des

nceuds de variable.

Etape 1 (Phase horizontale : Mise a jour des nceuds de contrdle) : durant cette phase,
I’algorithme met a jour les messages C2V passant des nceuds de controle cj vers les nceuds de
variable vj, noté m,_;, il représente le LLR pour que I'équation de contrble de parité
associée au neeud G Soit satisfaite en tenant compte des messages V2C arrivant des nceuds de

variable qui lui sont adjacents. L’équation de mise a jour des messages C2V est donnée par :

mci—)Vj = 1_[ Sign(mvb—wi) @ Z Q)(lmvb—wil) (1_28)
vbEN (ci)\vj VbEN (ci)\vj
Ou @(x) =—1In (tanh g) , sign() est la fonction qui donne le signe d’une valeur

réel, et N(ci)\vj, désigne I’ensemble des nceuds de variable connectés au nceud de contréle Ci
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en excluant le nceud de variable vj. La démonstration de cette équation de mise a jour a partir

de la définition de la valeur LLR est présentée en annexe B.

Etape 2 (Phase verticale : Mise a jour des nceuds de variable) : durant cette phase,
I’algorithme mis a jour les messages V2C passant des nceuds de variable vj vers les
noeuds de controle ci, noté Myjsciy il représente le LLR pour que le bit associé au nceud
vj soit un 0 ou un 1, compte tenu des messages provenant du canal de transmission et les
C2V provenant des nceuds de contréle qui lui sont adjacents. L’équation de mise a jour

des messages V2C est donnée par :

Myjsci = L(O)vj + Z Meg-vj
ca € N(vj)\ci

(1.29)

Ou N (vj)\ci, désigne I’ensemble des nceuds de contrdle connectés au nceud de

variable v; en excluant le nceud de controle ci.

Durant cette méme phase, les messages LLR des bits d’information regus, noté L (v;), sont

mis a jour en prenant en compte leur valeur initiale L(0)y, et les valeurs provenant des nceuds

de contréle qui lui sont adjacents. L’équation de mise a jour des messages V2C est donnée

par :
L (Vj) = L(O)Vj + z ' Megovj (1.30)
ca € N(vj)
Ou N (vj), désigne ’ensemble des nceuds de contrble connectés au nceud de variable
Vij.

Etape 3 (Décision ferme) : Apres la mise a jour des LLR de chaque bit d’information
recu, une décision, noté X, correspondant au message transmis, est prise selon le signe de

L (v;) de I’itération courante. X=[%,]telquex, =0siL (vj)=0etXx, =1siL(v;)<0

Etape 4 (Vérification du syndrome) : on calcule le syndrome S = X o H® si S est
nul le message X est un mot de code valide, sinon, la procédure de la mise & jour continue

jusqu’avoir un syndrome nul ou atteindre le nombre d’itération maximal préalablement défini.
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3.2.2 LLR pour un canal de transmission AWGN

D’aprés 1’algorithme de décodage basé sur le LLR BP, on remarque que le calcul de
toutes les valeurs de mise a jour des messages C2V et V2C de I’algorithme dépend de la
valeur LLR initiale de 1’équation (1.27). Cette valeur traduit la relation entre les valeurs a
I’entrée du canal et les valeurs a sa sortie, par conséquence le calcul de cette valeur initiale
dépendra du message recu, canal utilisé, de la modulation adoptée et de la densité de bruit

appliqué au message transmis.

Afin de décrire la perturbation due aux bruits appliqués au message X passant par le
canal de transmission, différents modéles peuvent étre utilisés. Cependant, dans la littérature,
le modele retenu est souvent le canal a bruit blanc gaussien additif (AWGN). En fait, d’apres
le théoréeme de la limite centrale [30], il est montré que la loi de probabilité d’un événement
qui représente la somme d'un grand nombre de variables aléatoires indépendantes est une loi
normale. Par conséquent, le choix de la loi normale permet en particulier de modéliser la

somme des différents phénomeénes de bruits qui s'appliquent a un canal de transmission réel.

Dans les prochains chapitres du manuscrit, le canal AWGN sera principalement associé
a une modulation par déplacement de phase binaire (BPSK). Avec cette modulation, chaque
valeur binaire xi € {0, 1} du mot code X = [ x; ] est transformée en vecteur de symbole S de
valeur réelle sj € {1, -1} par la relation si = 1 — 2x;, ¢’est la séquence S = [ s;] qui représente le
signal modulé qui sera transmise via le canal. Ainsi la séquence regue a la sortie du canal est

Y =W + S, avec W = [ wi ] une variable indépendante et identiquement distribuée selon une

loi normale (ou gaussienne) centrée sur zéro et de variance o? = NO/Z , 0U No est la densité
spectrale de bruit.

Ainsi, Les messages LLR initiaux de chaque nceud de variable vj sont donnés par

I’équation suivante :

2y;
m(0),.,; = L(0), = LLR(y;) = = (1.31)

L'algorithme LLR-BP est reconnu pour ses performances en termes de correction
d'erreurs. Mais, la complexité de calcul reliée a 1’équation non linéaire (1.28) de mise a jour
des messages C2V est trés élevée, ce qui augmente la latence de décodage. Plusieurs versions

modifiées de l'algorithme de décodage LLR-BP ont été développées et plus particulierement
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des simplifications de 1’équation non lin€aire de mise a jours des nceuds de contrdle. En
contrepartie, ces simplifications engendrent des dégradations des performances en termes de
correction des erreurs, une simplification est qualifiée de bonne si elle assure un bon

compromis complexité de décodage versus performances en termes de correction des erreurs.

3.3 Revue de la littérature des différents algorithmes d’approximation de I’algorithme
LLR-BP

Dans cette section nous présentons quelques principales approches pour

I’approximation de I’algorithme LLR-BP.

3.3.1 Algorithme Min Sum

La complexité de calcul du décodeur sera fortement ou partiellement réduite si le calcul

de I’équation de mise a jour des nceuds de controle (1.28) est simplifié, autrement dit si la
fonction @(x) = —1In (tanh (E)) peut-étre simplifiée, La représentation graphique de cette

fonction est donnée a la figure 1.12.

o : . == : . — — = =
(o] 1 2 S 49 =Y 6

<7

28

Figure 1. 12: Représentation graphidue de la fonction involutive Z(x)

Puisque @(x) est une fonction positive alors :

0D >0, min (-l

vbEN (ci)\VJ
VbEN(ci)\vj

La fonction @(x) est monotone décroissante, donc :
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] S ST <<z>(@(vbemicr;)w(|mvm|)))

vbeN(ci)\vj

Et puisque la fonction est involutive c.-a-d. @~1(x) = @(x),onadonc:

@ Z D(IMmypeil) | < Vbegvn(Cl)\Vj(lme_)Cll)
VbEN(ci)\Vj
L’approximation Min-Sum consiste a surestimer le module du message C2V en

acceptant que :

m i X m Myp_,
(D Z (D(l vb—>cz|) VbEN(Cl)\Vj(l vb Cll)
VbEN(ci)\vj
A la fin, I’équation de mise a jour des nceuds de contrdles, m;_,;, devient sous la

forme suivante :

Meisyj = 1_[ sign(Myp_.ci) (Imyp-cil) (1.32)

VbEN(Cl)\Vj
VbEN(ci)\Vj

Dans cet algorithme appelé Min-Sum [31], le calcul des messages C2V, mg;_,;, est
réalisé par une simple fonction qui détermine la valeur minimale parmi les modules des
messages V2C, |myp_ci|, appartenant a I’ensemble N(ci)\vj. En fait on aura deux
minimums, le premier minimum miny correspond a la valeur minimale sur tout 1’ensemble
N(ci), et le deuxieme minimum correspond & la valeur minimale sur I’ensemble N (ci)\vj,
lorsque v; correspond au premier minimum.

Les autres étapes de 1’algorithme de décodage MS sont identiques a celles du décodage
LLR BP.

Malgré, les avantages que présente cet algorithme par rapport a algorithme LLR-BP en
termes de complexité, il introduit des dégradations importantes des performances de décodage
en termes de BER. Ces pertes sont essentiellement dues a la surestimation au niveau du calcul
du module |ma-ﬁvj|. Ces surestimations deviennent flagrantes surtout, lorsque les valeurs des

modules |my ;| sont trés proches.
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Exemple :
La figure 1.13, montre deux exemples, le premier exemple (en rouge) ou 1’approximation est

bien vérifiée et la deuxieme exemple (en vert) ou la surestimation est trés importante.
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Figure 1. 13: Représentation des zones de surestimation de la fonction @(x)

Pour le premier exemple (en rouge), on a trois points : le point 1 correspond & x = 0.4, le
point2a x = 4.4 etle point3a x = 5.4, la valeur minimale est donc 0.4.

Ona@(|0.4]) =1.61, ©0(|4.4]) = 0.0245 et @(]|5.4]) = 0.009.

Donc: @(X1530(x;)) = 0(1.61 + 0.0245 + 0.009) = @(1.6435) = 0.395

Dans ce cas, ’estimation par la valeur minimale 0.395 est tres proche au calcul exacte 0.4
Pour le deuxiéme exemple (en vert), on a trois points : le point 1 correspond a : x = 1, le
point2ax = 1.1 etlepoint3a x = 1.2, lavaleur minimal est donc 1 .

Ona@(|1]) =0.77, ¢(|1.1]) = 0.69 et @(|1.2]) = 0.62.

Donc: B(X1432(x;])) = 0(0.77 + 0.69 + 0.62) = ¢(2.08) = 0.25

Dans ce cas, la valeur minimale 1 surestime la valeur calculée de 0.25. On remarque que
lorsque les deux valeurs de minl et min2 sont espacés entre eux (cas de la 1% zone minl =
0.4 et min2 = 4.4), I’estimation est plus meilleur que lorsque les deux valeurs de min1 et

min2 sont trés proches entre eux (cas de la 2°™ zone minl = 1etmin2 = 1.1).
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Afin d'atténuer cette surestimation, plusieurs méthodes de correction ont été proposees
dans la littérature [32-38] pour améliorer I'algorithme MSA, mais avec une certaine

augmentation de la complexité. Ces algorithmes sont détaillés dans les sections ci-dessous.

3.3.2 Algorithmes Normalized MS et Offset MS

Les algorithmes Normalized Min-Sum (NMS) et Offset Min-Sum (OMS) [32] sont des
versions légerement modifiées de I’algorithme MS qui reposent sur I'utilisation d'un facteur de

normalisation ou d'un facteur d’offset pour compenser la surestimation des modules des

messages |ma-_)vj|. Le principe est de diminuer la différence entre la valeur surestimée et la

vraie valeur du module de |m;_y;|-

Le decodeur NMS compense cette surestimation en introduisant un facteur de
normalisation positive a < 1, dans I'équation de mise a jour des messages C2V. La bonne
valeur du facteur a c’est la valeur qui donne des performances proches a celle de 1’algorithme
LLR BP en termes de BER, cette valeur peut étre évaluée par simulation. L’équation de mise

a jour des messages C2V devient :

(1.33)

Meisvj = & 1_[ Slgn(mvb—wz) VbEN(Cl)\Vj(lme_)Cll)
VDEN(ci)\Vj

Le décodeur OMS introduit un facteur de correction B positif dans I'équation de la
mise & jour des messages C2V afin de réduire I’effet de la surestimation. Donc 1I’équation

devient :

Meimvj = 1_[ Sign(mvb_)ci)max<< min  (|Mypoeil) — ,3>'0> (1.34)

vbeEN (ci)\vj
VbEN(ci)\Vj

Si ( min  (|Mmypoeil) — ﬁ) < 0, le module du message |myp_.;| €st mise a zéro car
VbEN(ci)\Vj
|mypci| €St toujours supérieur ou égal a zéro.
En général, le méme facteur de normalisation o (ou le facteur d’offset B) est utilisé

durant la procédure de décodage, sa valeur peut étre trouvée par simulation.

Les autres étapes des algorithmes de décodage NMS et OMS sont identiques a celles du
décodage LLR BP.

38



Une approche hybride offset et normalized MS, a été proposé par thran-thi et al.[33],

ainsi I’équation de mise a jour de I’algorithme proposé est comme suit :

Meisyj = @ | | Sign(mvb—wi) max <<

min
vbeN (ci)\vj
VbEN(ci)\vj

(lmvb—>ci|) - ﬁ) '0> (1.35)

Les performances en termes de correction d’erreur ont ét¢ augmentées de 0.1 dB par rapport
aux algorithmes NMS et OMS initiaux, avec une légére augmentation de complexité des
calculs dus a la multiplication par le facteur de normalisation dans le cas de 1’algorithme

NMSA et a I’addition du facteur d’offset dans le cas de 1’algorithme OMSA [33].

3.3.3 Algorithme Self Adjustable Offset Min-Sum

Pour atténuer davantage I'effet de la surestimation, et se rapprocher des performances en
termes de pouvoir de correction d’erreurs de l'algorithme LLR-BP, Ji et al.[34], proposent
I’algorithme SAOMS (Self Adjustable Offset Min-Sum) en calculant directement le facteur
d’offset B de I’équation (1.34) en fonction de la différence entre les deux valeurs minl et

min2 comme suit [34] :

B = yf(minl — min2) (1.36)

Avec vy est le facteur de normalisation optimal et f(x) représente le facteur de

correction. L’expression de cette fonction est la suivante [31] :

f(x) =In(1 + e~ ¥ (1.37)

Ji et al [34] ont montré que cette approche permet de récupérer les performances en
termes de BER perdues par les algorithmes a complexités réduites, comme le MS, NMS et
OMSA, mais au prix d'une légére augmentation de la complexité de calcul et de

I'implémentation matérielle. Ceci est d0 a la fonction non linéaire f(x).

Une approximation ou une variante de la fonction f(x) a été implémentée soit par la
table de correspondance (LUT Look Up Table) [35] ou, soit par des approximations en
plusieurs fonctions linéaires ce qui en fait une fonction constituée de plusieurs morceaux

PWL (PieceWise linear) sur 8 régions, sur 5 régions ou méme sur 2 régions [36].
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L’approximation par morceaux de f(x) en 5 fonctions linéaires de type fi(x) = aix + bi a
été proposée dans notre équipe, et permet de limiter la puissance de calcul et d’optimiser les
ressources hardware en comparaison avec 1’algorithme LLR-BP [36]. Elle est représentée sur
la figure 1.14, et les coefficients des différentes fonctions fi sont donnés dans le tableau 1.3.

Tableau 1. 2: Approximation de la fonction non-linaire f(x) = In(1 + e~*l) par 5 fonctions

linéaires
Intervalle ai bi f(x)
[0, 0.875] -0.4018 0.7 -0.4018x + 0.7

[0.875,1.75] -0.2151 05366  -0.2151x + 0.5366

[1.75,2.75] -0.0982  0.3321  -0.0982x + 0.3321
[2.75,4] 00351 01585  -0.0351x + 0.1585
[4, +oo] 0 0 0

0.7

| f(x)=In(1+exp(-|x|)
= Approximation 5 PWL

0.6

f(x)

0 2 4 6 8 10

Figure 1. 14: Représentation graphique de la fonction non-linéaire f(x) = In(1 + e~*1) et son
interpolation sur 5 régions.

Donc, I’interpolation sur 5 régions s'avere étre plus optimale en termes de BER et de
ressources mateérielles, les résultats trouvés sont plus proches de I’algorithme SAOMS qui

utilise la fonction non linéaire f(x)[36].

3.3.4 Algorithme MS premier min

Pour réduire encore la complexité des algorithmes MS, Darabiha et al [37] ont proposé
une méthode, a un seul minimum, appelé smMS (second min MS) dans laquelle le deuxieme
minimum est estimé en appliquant un facteur de correction constant sur le premier minimum.
Cette technique permet de réduire la complexité en calculant uniquement le premier

minimum.
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Ainsi, le signe des nceuds de controles, m;_,y;, reste le méme que 1’équation 1.28, la

valeur absolue est calculé en se basant sur le premier minimum minl comme suit :

minl +1 siT(m) = 1et myj ¢ = minl (1.38)

[meiw| = { minl sinon

Avec 1 < T(m) < dc estle nombre de fois ou I’entrée |m,;_;| estégala 1.

Cependant, cet algorithme introduit une dégradation de performance non négligeable a
cause de I’estimation du second minimum, cela se produit parce que la distance entre le
premier minimum et le second minimum n'est pas constante, elle change en fonction des

modules des massages V2C.

3.3.5 Algorithme variable weighted MS

Pour améliorer I’estimation du deuxiéme minimum, Angarita et al [38] ont remarqué
que la différence entre les deux valeurs minl et min2 augmente d’une itération a I’autre, par
conséquence, il a proposé d’introduire sur 1’algorithme smMS, un facteur de correction w
variable d’une itération a I’autre vwMS (variable weighted MS). Ainsi, le calcul du deuxiéme

minimum est estimé en appliquant un facteur de correction variable sur la valeur de minl.

minl + w siT(m) =1et myj,, = minl (1.39)

[meiw| = a.{ minl sinon

La valeur du facteur de correction w prend une valeur de I’intervalle ]0 4[ , et change
de valeur d’une itération a I’autre avec un pas de 0.25 ce qui permet d'émuler I'algorithme MS
ou la différence entre le premier et le deuxiéme minimum augmente avec le nombre

d'itérations.

Cette proposition améliore les performances de I'algorithme a un seul minimum, et les
résultats trouvés par cette approche sont presque les mémes que 1’algorithme NMS.
Cependant cet algorithme introduit une augmentation de complexité, dd au calcul du

facteur de correction a chaque itération, aussi les facteurs de I’itération courante dépendent de
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ceux de I’itération précédente, ce qui nécessite plus de mémoires pour stocker les facteurs de
correction.

3.4 Etude comparative des complexités de calcul des différentes approximations de
I’algorithme LLR BP

Suite analyses et études, issues de la littérature, de la comparaison de la complexité de
calcul associée aux mises a jour des messages C2V par les algorithmes de décodage LLR-BP
MSA , NMSA , OMSA et SAOMSA. Les résultats de cette comparaison sont illustrés sur le
tableau 1.4 pour un seul nceud de controle et une seule itération, les calculs des signes et des
valeurs absolues sont communs entre tous les algorithmes, par conséquent ils ne sont pas

considérés dans le calcul des complexités.

Tableau 1. 3: Complexité calculatoire pour la mise a jour d’un seul nceud de controle

Algorithme Comparaisons | Additions | Multiplication ?(x) f(x)
LLR BP 0 2 X dc 0 2 X dc _
MSA 2 X (dc—1) 0 0 _ _
NMSA 2 X (dc—1) 0 2 _ _
OMSA 2 X (dc—1) 2 0 _ _
SAOMSA | 2 x(dc—1)+1 1 2 _ 1

L’algorithme de décodage LLR-BP basé sur I’approche de Gallager reste le plus
complexe, a cause du calcul d’une fonction non lineaire
@(x), présente dans I’équation de la mise a jour des nceuds de contrdle. En revanche,
I’algorithme MSA est simple et moins coliteux en termes de complexité de calcul. Il ne
nécessite que 2 X (dc — 1) comparaisons pour mettre a jour les messages C2V, mais introduit
une surestimation et par conséquent, ce sont les performances de décodage qui vont subir des

dégradations tres significatives.

L’ algorithme NMSA permet de réduire la surestimation de 1’algorithme MSA en
multipliant les valeurs minl et min2 par un facteur < 1, ce qui nécessite I’ajout de deux
opérations de multiplication par nceud de contréle. De méme 1’algorithme OMSA permet de
réduire la surestimation de 1’algorithme MSA en soustrayant les valeurs min1 et min2 par un

facteur § > 0, ce qui nécessite 1’ajout de deux opérations d’addition par neeud de contrdle, cet
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algorithme présente 1’inconvénient de perdre le signe initial d’un message C2V si ’'un des

deux valeur minl et/ou a min2 sont inférieur au facteur 3.

L’algorithme de décodage SAOMSA, permet de réduire la surestimation des deux
valeurs minl et min2 par un facteur de correction ajustable durant le processus de décodage
itératif, cet méthode permet d’améliorer les performances, Cependant la complexité augmente
puisque le calcul du facteur ajustable nécessite 1’ajout d’une soustraction, d’une comparaison

et le calcul de la fonction (x) , et ce, pour chaque nceud de contréle.

La complexité globale par itération des différents algorithmes, dépend du nombre de
fois ou les nceuds de variable et les nceuds de contréle sont mises a jours. Or, cela dépendra de
I’ordonnancement adopté pour les échanges des messages de mise a jour entre les différents
nceuds de variable et de contrdle, ces types d’ordonnancement seront présentés dans le

paragraphe suivant, ensuite leurs complexités totales seront évaluées.

3.5 Ordonnancement des algorithmes a propagation de croyance

Lors de I’exécution du processus du décodage, I’ordonnancement définit la stratégie de
sélection et I’ordre de mise a jour des nceuds ainsi que la maniere de parcours du graphe de
tanner. L’ordonnancement a un impact sur le pouvoir de correction, la vitesse de convergence,
la complexité de décodage et le degré de parallélisme nécessaires pour le lancement de
décodage sur des plateformes multi-cceurs.

Plusieurs stratégies d’ordonnancement a séquencement fixe et dynamique ont été
proposées dans la littérature afin d’améliorer les performances du décodage en termes de
correction d’erreurs, mais en contrepartie une complexité supplémentaire relative aux criteres
de choix de I’ordre de mise a jour des nceuds s’ajoute a la complexité des équations de mise a

jour des algorithmes de propagation de croyance.

3.5.1 Ordonnancement par inondation

L’ordonnancement par inondation, en anglais: "flooding scheduling”, est
I’ordonnancement traditionnel avec lequel a été proposé 1’algorithme de décodage LLR-BP
[38], c’est un séquencement paralléle ou tous les nceuds de contréle sont mis a jour (figure
1.15 a) en premier lieu, suivis par la mise a jour de tous les nceuds de variables (figure 1.15
b).
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Figure 1. 15: Ordonnancement par inondation

L’ordonnancement par inondation est simple pour 1I’implémentation matérielle, mais la
vitesse de convergence de I’algorithme est réduite, car les dernieres informations mises a jour
ne seront pas disponibles avant I'itération suivante et par conséquent le nombre d’itérations

nécessaire pour décoder une information est élevé, et donc la latence de décodage est élevée.

Pour améliorer les performances en termes de correction des erreurs, d’autres stratégies
d'ordonnancement ont été présentées. Les ordonnancements brassés (Shuffled) et dynamiques
sont deux variantes de ces stratégies couramment utilisées [39, 43], dans lesquels les nceuds
de variables ou de contrdle sont traités en série selon un ordre prédéterminé ou décide

dynamiquement lors du processus de décodage.

3.5.2 Ordonnancement brassé

Le principe de I’ordonnancement brassé consiste a mettre a jour chaque type de nceuds
dans un ordre prédéterminé ou, chaque nceud sera mis a jour, au cours d’une itération, autant
de fois que son degré de connexion. Dés qu’une nouvelle information est disponible elle sera
utilisée dans la mise a jour des autres nceuds dans la méme itération [39].

Lorsque les neeuds de contrdle sont mis a jour séquentiellement, on parle d’Horizontal shuffle
scheduling (HS), et lorsque les nceuds de variables sont mis a jour séquentiellement, on parle
de Vertical shuffle scheduling (VS).

La figure 1.16 illustre les étapes de 1’ordonnancement Horizontal Shuffle, on commence
par la mise a jour du premier nceud de contréle, ensuite, tous les nceuds de variable connectés
a ce nceud sont mis a jour, puis on passe séquentiellement au nceud de contrdle suivant et ainsi
de suite jusqu’au dernier nceud de contréle.

La figure 1.17 illustre les étapes de I’ordonnancement vertical Shuffle. Dans ce cas, on
commence par la mise a jour du premier nceud de variable, ensuite, tous les nceuds de contrdle
connecté a ce noeud sont mis a jour, et on passe séquentiellement au nceud de variable suivant

et ainsi de suite jusqu’au dernier nceud jusqu’au dernier nceud de variable.
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Figure 1. 16: lllustration de I’ordonnancement Horizontal shuffle
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Figure 1. 17: Illustration de | 'ordonnancement Vertical shuffle

Ce type d’ordonnancement permet une convergence plus rapide par rapport a
I’ordonnancement par inondation, mais avec une augmentation du nombre d’opérations

réalisées dans chaque itération.

3.5.3 Ordonnancement dynamique

Afin dobtenir des performances de convergence plus rapides, des stratégies
d'ordonnancement dynamique basées sur des informations calculées lors du processus de
décodage ont été introduites. Parmi lesquelles le décodage par propagation de croyance
résiduelle (RBP) [40], [41]. La valeur résiduelle est définie comme la différence entre les
valeurs de mise & jour anciennes et récentes des messages C2V d’un nceud de contrdle c;, elle
permet ainsi d’évaluer 1’apport de cette mise a jour sur I’ensemble des nceuds appartenant a la
branche du graphe de racine ci. Si la valeur résiduelle est importante, cela signifie que la
nouvelle valeur de mise a jour aura un impact considérable sur les valeurs des autres nceuds
de la méme branche, et par conséquence la mise a jour de ces nceuds est priorisée. Dans le cas
contraire, si la valeur résiduelle est faible ou nulle, aucune nouvelle information ne sera
propagée aux nceuds de la branche y afférente et par conséquent la mise a jour de ces nceuds

sera différée.

La valeur résiduelle du message C2V est définie comme suit :

— pre
Teimvj = ||mci—>vj — Meinyj (1.40)
N pre 2 . L.
Ou my;_,,; est le pré-calcul du prochain message C2V mis a jour.
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Cet algorithme d’ordonnancement ne met a jour que la branche du graphe de Tanner
avec la valeur maximale des messages C2V résiduels. Par conséquent, au début du processus
de décodage, tous les messages C2V sont calculés afin d'identifier la branche du graphe de

Tanner a mettre a jour.

Une fois identifié, le message C2V pre-calculé est propagé aux nceuds variables de la
méme branche, puis les messages V2C sont mis a jour et propagés aux nceuds de contrdle
voisin. Les nceuds de contrdle recevant les nouveaux messages V2C actualisent leurs
messages C2V pre-calculés et leur valeur résiduelle. Enfin, la valeur résiduelle du message
C2V qui vient d’étre mise a jour est remise a 0 et le message C2V ayant le résidu le plus

important est sélectionné pour la prochaine mise a jour.

Par rapport aux algorithmes séquentiels et d'inondation, la vitesse de convergence de
I'algorithme RBP est plus rapide, mais apres les premieres itérations la capacité de correction
s’affaiblit [41], car les principales ressources de traitement sont affectées et concentrées sur

un petit nombre de nceuds et branches présentant la valeur résiduelle maximale.

Pour pallier a cette limitation, plusieurs algorithmes de décodage dynamique, basés sur
différentes stratégies de sélection et de mise a jour des messages, ont €té rapportés.
L'algorithme Variable to Check (VC)-RBP [42] ou la priorité des mises a jour des messages
est donnée au message V2C ayant le résidu le plus élevé. Le VC-RBP a l'avantage d'avoir un
calcul plus faible puisque 1’équation de mise a jour des messages V2C est moins complexe
que celle utilisée pour la mise a jour des messages C2V, mais la performance de correction
d'erreur n'est pas aussi bonne que celle du RBP, car les nceuds de variables avec un résidu
V2C minimal ne contribuent jamais au processus de décodage. Ces nceuds sont qualifiés de

silencieux.

Ensuite, un algorithme RBP sans nceuds de variables silencieux (SVNF) [43] a été
proposé. Dans cet algorithme tous les nceuds de variable participent au processus de décodage
en échangeant leurs mises a jours avec le nceud de contrdle avec la valeur résiduelle C2V
maximale. Pour ce faire, cette méthode utilise un tableau T de taille N pour marquer le statut
de participation de chaque nceud de variable. Chaque fois qu'un nceud variable vj est
sélectionné, le terme correspondant dans le tableau T est mis a 1 (T[j] = 1). Ainsi,
I’ordonnanceur favorise les nceuds de variable qui n’ont pas encore participé au processus de

décodage, et ce, en Vvérifiant sur le tableau T leur participation a des mises & jour ultérieur. A
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la fin de chaque itération, le vecteur T est remis a zéro pour réinitialiser I'état de participation.
Le SVNF a l'avantage d'avoir une vitesse de convergence plus rapide que la RBP mais une

complexité de calcul plus élevée.

Pour augmenter davantage les performances des algorithmes RBP, certains algorithmes
dynamiques bases sur le message résiduel, utilisent d'autres critéres de choix des nceuds a
mettre & jour en premier [44-45]. L'algorithme Informed Variable-to-Check Residual Belief
Propagation (IVC RBP) [44], la priorité de la mise & jour du message est donnée a la variable
la plus instable. Un nceud variable est qualifié d'instable si son signe avant et aprés une mise a
jour change, on dit qu’il oscille. Ainsi, les nceuds de variables sont divisés en deux groupes
formés par les nceuds stables et ceux instables. Aprés avoir identifié les nceuds de variables les
plus instables, la mise a jour des messages sélectionnés est effectuée sur la base de la
procédure RBP. Le calcul de la métrique de stabilité augmente le nombre de calculs et par

conséquence la complexité de décodage.

Dans I’algorithme Oscillating Variable Nodes Based Residual Belief Propagation OVC
RBP [45], la priorité de la mise & jour est basée sur les nceuds de variable qui oscillent et qui
participent a un grand nombre d'équations de contréle de parité non satisfaites. Cette métrique

est définie pour chaque nceud variable comme suit :

v = Y T (L4

ci € N(VJ))
Ou T(ci) désigne le résultat du controle de parité du nceud ci. Plus cette équation de
contrdle n'est pas vérifiée par un nceud de variable donné, plus il est considéré comme moins
fiable.

Par conséquent, chaque ensemble des nceuds de variables instables ou stables est divisé
en deux autres ensembles selon que si U(v) est égal a sa valeur maximale ou non. Le nceud
variable le plus instable avec le plus grand nombre d'équations de contr6le de parité non

satisfaites est mis a jour en premier.

Ces nouveaux algorithmes de décodage dynamique, ont montré des performances
significatives en termes de correction d’erreur et de convergence, par rapport aux
ordonnancements fixes. Cependant, deux inconvénients majeurs subsistent. Premiérement, les

nceuds de variables sont sélectionnés en fonction de leur valeur résiduelle et/ou des métriques
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utilisées, et par conséquent tous les nceuds de variables n'‘ont pas la méme chance d'étre
sélectionnés. Deuxiémement, la recherche dynamique des nceuds de variables les plus
instables et/ou les moins fiables, et le calcul résiduel requis pour chaque itération du
décodage, augmentent la complexité du décodage et rendent le processus de décodage plus
séquentiel, ce qui ne permet pas de profiter des puissances de calcul offertes par les

plateformes multi-cceurs.

3.6 Etude comparative des Complexités des algorithmes d’ordonnancement

La complexité des algorithmes d’ordonnancement est évaluée dans la littérature, en termes de
nombre de fois requis pour la mise & jour des messages C2V et V2C au sein de chaque
itération de décodage, ou une itération désigne le processus de sélection et de mise a jour de
toutes les branches du graphe de Tanner. Le nombre total de branches correspond au nombre
d’éléments non nuls de la matrice H, E=d. XM =d, XN, ou dc et dy désignent
respectivement le degré des nceuds de controle et des nceuds variables et M et N désignent

respectivement le nombre des nceuds de controle et le nombre des neeuds de variable.

Le tableau 1-4 présente la complexite de mise a jour des différents algorithmes de
d’ordonnancement. Pour 1’algorithme d’ordonnancement par inondation, les dc messages C2V
des M nceuds de contr6le sont mis a jour en premier, soit d. X M = E mise a jour, ensuite

les dv messages V2C des N nceuds de variable sont mis a jour, soitd, X N = E mise a jour.

Pour I’algorithme d’ordonnancement brassé horizontalement (HS), aprés la mise a jour d’un
nceud de contrdle, tous les nceuds de variable y connectés sont mis a jour, ainsi pour chaque dec
messages C2V mis a jour, d. X d,, messages V2C sont mis a jour. Par conséquent la mise a
jour de ’ensemble des nceuds de contrdle nécessite d. X M = E mises a jour des messages
C2Vetd, x d, x M = dv x E mise a jour des messages V2C. De méme pour 1’algorithme
d’ordonnancement brassé verticalement, on montre qu’une seule itération nécessite d, X N =

E mise a jour des messages V2Cetd,. x d, X N = d,. X E mise a jour des messages C2V.

La complexité des algorithmes d’ordonnancement dynamique est plus importante en raison
des calculs des valeurs résiduelles et des métriques nécessaires pour la recherche du nceud de
variable qui satisfait les critéres de choix de chaque algorithme, pour les deux algorithmes
IVRBP et OVRBP la complexité reportée est quadratique O(M?) et O(N?) respectivement,

malgré que les performances en termes de correction d’erreur soient améliorées.
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Tableau 1. 4:Complexité équivalente des différents algorithmes d’ordonnancement

Calcul pour la Calcul pour la mise | Calcul pour la mise
Algorithme recherche du L. L.
d’ordonnancement | nceud a mettre a ajour ajour
. V2C cav
jour
Flooding 0 E E
HS 0 E.dv E
VS 0 E E.dc
IVRBP M(M.dc - 1) E[(dv-1)+(dc-1)] E[(dv-1)(dc-1)+1]
OVRBP N(N-1) E E.dc

Cette these s’intéresse aux domaines applicatifs nécessitant une communication ultra fiable et
a faible latence et implémentés sur des objets connectés avec des ressources matérielles trés
limitées. Ainsi, I’étude du compromis performances de correction et de complexité nécessite
une analyse plus poussée pour permettre d’évaluer le pouvoir en terme de correction d’erreur
et de quantifier la complexité calculatoire global requis par le processus de décodage en
tenant compte du nombre d’itérations nécessaires pour converger vers un mot code valide, de
la mémoire nécessaire pour le stockage de la matrice de contrble de parité et des différents

messages de mise a jour et du temps consomme par les accés mémoires.

Conclusion :

Les différents algorithmes et méthodes d’ordonnancement de la littérature ont des
specificités en terme de correction d’erreur, de rapidité de convergence d’une part, et d’une
autre part de la difficulté d’implémentation et de la complexité des calculs. C’est en fonction
du domaine d’application qu’il faut sélectionner un ou plusieurs schémas de décodage en
fonction des différentes contraintes. En effet, selon les besoins en termes de latence, de
ressources matérielles ou de pouvoir de correction, différents schémas de décodage LDPC
présentant des compromis satisfaisant a ces besoins peuvent étre retenus. Une analyse de
complexité incluant le comportement dans le processeur et la mémoires des différents blocs
de décodeurs LDPC

software des différents algorithmes de la littérature sur un environnement de simulation qui

sera I’objet du chapitre suivant, qui a travers une implémentation

permettra a la fois d’estimer les performances en terme de correction d’erreur et de tracer le

comportement du décodeur au niveau mémoire et au niveau processeur.
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Chapitre 11 : Etude et analyse de la

complexité d’implémentation du décodeur
LDPC

En absence de modele mathématique pour estimer le taux d’erreur des codes correcteurs
d’erreur, la seule solution pratique consiste a effectuer des simulations de I’ensemble de la
chaine de transmission, afin de valider tous le systeme de codage et d’évaluer les
performances de décodage en terme de BER/FER et de complexité des différentes
configurations avant de les mettre en ccuvre sur des systéemes réels. Cela signifie que certaines
données sont générées, encodées, modulées, bruitées, décodées de maniére aléatoire, et que
les performances sont ensuite évaluées en mesurant le taux d’erreur binaire (BER) et le taux
d’erreur paquet (FER) a la fin de la chaine de communication. La complexité sera évaluée en
terme de cycle CPU consommé, du nombre d’accés mémoire et d’autre caracteristiques en
utilisant un outil de profilage qui permet de d’émuler le comportement du décodeur dans le

processeur.
1 Architecture de I’environnement de test du décodeur LDPC

L’environnement de test et de simulation proposé est similaire a la chaine de
communication numérique présentée dans la figure 1.1, avec ajout du module Moniteur qui
permettra de collecter les messages sortants de la source du c6té émetteur pour les comparer
ensuite, avec les messages estimés du coté récepteur, pour évaluer les taux d’erreur des trames
et des bits FER/BER. La figure 2.1, représente les différents blocs modélisés et développés
en langage C, chaque bloc est validé avant de I’intégrer a 1’environnement de test et de

simulation.
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Figure 2. 1 : Architecture de [’environnement de test et de simulation

Les paramétres d’entrées de [’environnement de simulation sont les différents
paramétres de codage et de décodage, les différents algorithmes de décodage,

d’ordonnancement, ainsi que les différents types de matrices.

1.1 Bloc générateur de sequence et images tests

La partie source, ou émetteur pourrait é&tre modélisée par un générateur pseudo-aléatoire
de message de K valeurs binaires, ou en utilisant des données réelles comme du texte, de la

voix, de I’image ou de la vidéo.

A partir d’une valeur d’entrée K, le générateur pseudo-aléatoire, génére K valeurs
binaires aléatoires 0 ou 1. Afin de générer des valeurs pseudo-aléatoires sur des machines a
systéeme déterministes et pour ne pas avoir la méme suite de valeurs a chaque simulation, on
initialise le générateur avec trois valeurs : I’horloge systeme (time) de la machine, le numéro

de la trame et le numéro de bit de la méme trame.

Afin de pouvoir visualiser I’impact du bruit et de la correction des erreurs, des images
tests sont utilisées. Un convertisseur des images d’extension “*.bmp’’ développé en langage C
est utilisé. La figure 2.2 représente un tel générateur de séquence. Le convertisseur transforme

29

une image vers un fichier décimal “’.txt’’ et vice-versa. Le fichier décimal “’.txt’’ obtenu

contient les trois valeurs décimales des niveaux de couleur RVB (Rouge Vert Bleu) de chaque
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pixel, ces valeurs sont comprises entre 0 et 255. Un convertisseur analogique numérique
(CAN) est implémenté pour transformer ces valeurs décimales en binaire (encodé sur 8 bits),
ensuite le fichier binaire produit est fragmenté en plusieurs messages de tailles K bits qui

seront envoyés au bloc codage LDPC.

It CAN b Fragmenta u
tion

k4

Convertisseur iimage

Figure 2. 2 Générateur de séquence a partir d’images tests

1.2 Bloc Codage LDPC

Etant donné un code LDPC de rendement R = K/N, le processus d’encodage systématique des
messages a K bits produits par le générateur des séquences, consiste en ’ajout de N — K bits
de parités, calculés a partir de la matrice G selon 1’équation (1.8). Or, les codes LDPC sont
définis par leurs matrices de parité H et non pas par leurs matrices génératrices G, il devient

nécessaire avant d’entamer I’encodage de calculer la matrice génératrice G.

1.2.1 Calcul de la Matrice génératrice G

Etant donnée une matrice quasi cyclique composée de deux sous matrice A et B, ou A est une
sous matrice de taille (N-K x K) et B une matrice carrée triangulaire inférieure de taille (N-K
x N-K), le calcul de la matrice génératrice G dans sa forme systématique G se fait a partir de

la matrice H selon 1’équation (1.25).
La figure 2.3, résume les étapes implémentées pour générer une matrice G, qui sont comme

suit :

- A partir d’'une matrice H on extrait les deux sous matrices A et B, la transposée A'
d’une matrice A est obtenue en échangeant les lignes et les colonnes de la matrice A.
- Le calcul de I’inverse de la matrice B* noté (B%)~? est réalisé en utilisant I'algorithme

de pivot de Gauss qui découle de 1’algébre linéaire.
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- Enfin, on réalise un produit matriciel des deux sous matrices obtenues et on ajoute a

gauche la matrice identité conformément a 1’équation (1.25).

Pour vérifier que la matrice ainsi obtenue est bien une matrice génératrice correspondante

a la matrice H, il suffit de vérifier que le produit matriciel de 1’équation (1.10) est égal a la

matrice nulle, et ce, conformément a la définition de la matrice H.

[ Matrix H loading )

from .txt file

J

1

¥
[ Extract Matrix A J

Transpose of A
(A7)
[

v

Extract Matrix B

|
v

L

Pivot Gaus
calculate

s for
B-l

S

W
Transpose of B!

((B‘Il)‘)

¥

Multiplication
At (B-l)t

([ Add I on the left |
G=[I | A"(BY)*]

Check
GoHt=0t

.

|

file .txt

(" Write matrix G on |

Figure 2. 3: Etapes de calcul de la matrice génératrice G

1.2.2 Modélisation de ’encodage LDPC

Une fois la matrice génératrice G calculée, I’encodage est réalisé en déterminant les (N — K)

bits de redondances en utilisant 1’équation (1.9), puis on les concaténe au K bits du message

d’origine pour avoir le mot code X de N bits.

H | HeG

> Encodage

N X=UoG

h 4

BPSK

Figure 2. 4 : Bloc encodage LDPC et modulation BPSK
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Pour vérifier qu’il s’agit bien d’un mot code, on Vvérifie que le produit du vecteur mot code et
le transposé de la matrice de parité H est égal au vecteur nul conformément a 1’équation
(1.11).

La figure 2.4, représente les entrées et les sorties du bloc encodage, ainsi que le bloc
modulation BPSK réalisé aprés 1’encodage afin de transformer le flux binaire en signaux
continus adaptés au canal de communication. Pour chaque valeur binaire x; € {0, 1} du mot
code X, une valeur si € {1, -1} du vecteur de symbole S est générée par la relation sj = 1 — 2xi.
Ainsi, le canal de transmission le bit O sera représenté par le signal 1 et le bit 1 par le signal -
1.

1.3 Bloc générateur de bruit AWNG (Box Muller)

Le canal de communication est modélisé par un canal a bruit blanc gaussien additif. Il
additionne, aux éléments si du vecteur de symbole S obtenu aprés modulation, des
échantillons de bruit blanc n; de densité spectrale de bruit No, de répartition de probabilité

gaussienne de moyenne 0 et d’écart type 0 = /NO/Z , la sortie est exprimée par la formule

suivante :
yi = si + ni (2.1)

Pour générer des echantillons de bruit blanc, nous avons utilisé une fonction qui fournit des
nombres pseudo aléatoires avec une répartition gaussienne de moyenne 0 et d’écart type 1. La
transformée la plus connue pour passer d’une répartition uniformément distribuée a une
répartition gaussienne est celle de Box Muller [60], qui stipule qu’une variable v a une

répartition de probabilité gaussienne de moyenne 0 et d’écart type égal 1 si :

v =4 —2.log(uy) Xsin(2.m.u,) (2.2)

Avec u,; et u, deux variables aléatoires indépendantes uniformément distribuées sur

I’intervalle 0,1].
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Figure 2. 5 : Comparaison des échantillons aléatoires générés par la fonction Box-Muller et la
répartition théorique de la fonction gaussienne

Un examen préalable des données a l'aide de graphique ou de statistiques simples permet de

visualiser si la distribution empirique suit une loi normale.

Un examen préalable des échantillons obtenus par notre générateur a ’aide de graphique,
permet de visualiser si la distribution obtenue suit une loi normale. D’abord, nous avons
simulé notre modéle avec 107 échantillons, ensuite on a classé les nombres aléatoires obtenus
dans plusieurs intervalles compris entre -6.5 et 6.5 avec un pas de 1 pour chaque intervalle,
chaque fois qu’on a un échantillon qui appartient a un intervalle on incrémente le compteur y
afférent. Ainsi nous obtenons le nombre d’échantillons aléatoires pour chaque intervalle. La
figure 2.5, représente les résultats sous forme d’histogramme ainsi que la répartition théorique
de la fonction gaussienne de moyenne nulle et d’écart type 1, on remarque que les valeurs

aléatoires obtenues par notre générateur s'ajustent parfaitement a une distribution normale.

th

Ewn/MNg Calcul Box
o Muller

Figure 2. 6 : Bloc de modélisation du canal de communication

Une fois les échantillons gaussiens de moyenne 0 et d’écart type 1 sont obtenus par le module

Box Muller, ils seront multipliés par 1’écart type ¢ = /N"/z du bruit blanc gaussien de
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densité spectrale No. La figure 2.6, représente les entrées et sorties du bloc modélisant le bruit

du canal de transmission.

Le calcul de I’écart type du bruit blanc gaussien de densité spectrale No est réalisé en
calculant la densité spectrale, qui est reliée au rapport signal a bruit Eo/No (en dB), pour une
modulation BPSK, comme suit :

1

N():

(%) @3
R x 10

1.4 Bloc Moniteur

Le Bloc moniteur, permet de fournir les données nécessaires pour tracer les courbes BER et
FER avec codage et sans codage canal, et de visualiser les images bruitées ainsi que les
nombre d’itérations nécessaires pour le décodage. La figure 2.7, représente les entrées et

sorties du bloc moniteur. En entrée, le bloc collecte les trois vecteurs a comparer :

- Les mots codes X avant injection du bruit blanc gaussien
- Les trames bruitées recues depuis le canal Y auxquelles une décision dure est
appliquée pour évaluer I’effet du bruit

- Les mots estimés X aprés décodage.

La fonction Check() du moniteur compare les différentes entrées pour calculer le nombre de
bit et de trames erronés ce qui permet de calculer les BER et FER et de les enregistrer sur un

fichier .txt sous format CSV utilisé pour tracer les courbes.

X
Y Décision
BER
dure Check FER >
X

Figure 2. 7 : Modélisation du bloc moniteur
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1.5 Architecture du bloc de décodage LDPC

Afin de pouvoir tester les différents algorithmes de décodage de la littérature et d’en proposer
d’autres sans changer les autres blocs, une implémentation modulaire du décodeur LDPC est
adoptée. Ainsi, les fonctions implémentant les équations de calcul des mises a jour des
messages C2V, les équations de de mise a jour des messages V2C et les differentes fonctions
implémentant le parcours des lignes et des colonnes de la matrice H conformément aux

schémas d’ordonnancements adoptés sont codées séparément.

H
Ordonnancement
Iter max
W2 Cfrew
L0} Phase Horizontale
=
= L(0) AL rEw -
Y 2 [ X
i o - cv C2ynaw Phase Verticale L
E
E
VaC .
L"\E\T i‘
Décision }—‘ M . | Syd
o { Svndrome | .

Figure 2. 8 : Modélisation du bloc décodeur LDPC

La figure 2.8, présente les différents modules du bloc décodeur LDPC :

Bloc initialisation :

Ce module permet d’initialiser les différentes variables nécessaires pour le décodage,
notamment la valeur LLR des messages recus Y conformément a 1’équation (1.27), les
messages C2V sont mis a zéro et les messages V2C sont initialisés par les LLR calculés, ce

module est codé via une fonction C appelé initialization().
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Bloc C2V update (Phase horizontal):

Ce module calcule les mises a jour des messages C2V conformément a 1’équation (1.28). Ce
module est codé via plusieurs fonctions C qui implémentent les équations des mises a jour
selon I’algorithme adopté: les fonctions one_ Cm_BP() et Box_Plus() implémentent
I’algorithme LLR BP ; Les fonctions one_Cm_MSA() et MSA() implémentent 1’algorithme
MSA ; Les fonctions one_Cm_NMSA() et NMSA() implémentent I’algorithme NMSA et les
fonctions one_Cm_SAOMSA() et SAOMSA() implémentent 1’algorithme SAOMSA a 05
segments. D’autres algorithmes peuvent étre ajoutés sans changer les autres parties du
décodeur LDPC.

Bloc VV2C update (Phase vertical):

Ce module calcule les mises a jour des messages V2C, ainsi que les mises a jour des LLR des

nceuds de variable. Ce module est codé via la fonction C On_Vn() qui implémente les deux

équations (1.29) et (1.30).

Bloc Décision :

Ce module réalise une décision dure sur les valeurs LLR mise a jour des nceuds de variable,
afin d’estimer le mot code aprés décodage. Ce module est codé via la fonction decision() qui

calcule la décision apreés la fin de chaque itération.

Bloc Syndrome :

Une fois la décision dure est faite, le module syndrome calcule le syndrome conformément a

I’équation (1.15) moyennant la fonction syndrome().

Bloc Ordonnancement :

Ce module implémente la maniére de parcours des différents nceuds de variables et de
contrdles, le critere de choix du nceud a mette a jour le premier, ainsi toute les interactions
entre les différentes fonctions du décodeur sont cadencés par le module Ordonnancement. Ce
module est codé par plusieurs fonctions C qui implémentent la méthode d’ordonnancement
adoptée : la fonction one step inondation() pour la méthode d’ordonnancement par
inondation, les fonctions one step SH() et Zn_linkind2CM() pour 1’ordonnancement brassé.
D’autres méthodes d’ordonnancements peuvent étre ajoutées sans changer les autres parties

du décodeur LDPC.
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Une fois les syndromes de toutes les lignes de la matrice de parité H sont nuls, ou le nombre
d’itération maximal est atteint, le module ordonnancement arréte le processus de décodage et
fournit en sortie le mot code estimé de N bits. Le message recu correspond aux K premiers

bits qui seront extraits en utilisant la fonction extract_recu().

Decode()

/
/! One_step inondation() Initialization() Decision() Syndrome()
_Step_ y
One_step_SH() BN XM
T \l XM
/
x M- ‘.
y x N > One Cm_BP()
Vn_linked 2 Cm() d One_Cm_MSA()
|
Y One_ Cm_NMSA()
x do Box_plus() | xd,
L One_Cm_SAOMSA()
One_Vn() MSA() | xd.
x h
NMSA
X d& Ve 0 SAOMSA()
LLR

Figure 2. 9 : Diagramme des fonctions de l'implémentation du décodeur LDPC

La figure 2.9, résume les différentes fonctions constituant le décodeur LDPC ainsi que le
nombre d’appel de chaque fonction pour les quatre types d’algorithmes de mises a jour des
nceuds de controle (LLR BP, MSA, NMSA et SAOMSA) et deux types d’ordonnancement
(par inondation et brassé HS). Le chemin en vert est emprunté par I’ordonnancement par
inondation, et le chemin en rouge par I’ordonnancement brassé HS, les chemins en bleu sont
communs pour les deux méthodes d’ordonnancement. Chaque fléche est étiquetée par le
nombre de fois d’appel a la fonction. Les nombres Iter, M, N, dc et dv représentent
respectivement le nombre d’itérations consommeées lors du processus de décodage, le nombre
des nceuds de contrdles, le nombre des nceuds de variables, le nombre d’éléments non nuls par

ligne de la matrice et le nombre d’éléments non nuls par colonne de la matrice.
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2 Structuration des données :

Les algorithmes de décodage LDPC se basent sur 1’échange des mises a jour des messages
C2V et V2C entre les nceuds de variable et les nceuds de contréle conformément aux
interconnexion fixées par la matrice de contrdle de parité H, ce qui nécessite la mémorisation
de la matrice H, des messages de mise a jour, et des variables nécessaires pour le processus de
décodage. Par conséquent, les variables nécessaires pour le bloc de décodage sont comme

suit :

- Lamatrice de contrble de parité H de taille M x N

- Les N valeurs initiales des LLR des noeuds de variable, notées Lo, ou N est le nombre
de colonnes de la matrice de parité H ou bien le nombre des nceuds de variable dans le
graphe de Tanner.

- Les E messages C2V, ou E est le nombre d’éléments non nuls dans la matrice de
parité H ou bien le nombre d’arcs dans le graphe de Tanner.

- Les E messages V2C.

- Les N valeurs de mise a jour des LLR des nceuds de variable, noté L.

- Les N valeurs binaires estimées aprés décodage et décision dure, notée X

L’organisation et la structuration adoptée pour la mémorisation de ces variables a un effet sur
le nombre de parcours ainsi que le nombre d’acces en mode lecture et écriture a la mémaoire,

et par conséquent sur la latence de décodage.
2.1 Organisation matricielle

L’organisation des messages C2V et V2C sous forme matricielle en adoptant la méme
structure de la matrice de parité H, demande une taille de mémoire importante exprimée par
I’équation 2.4, et nécessite le parcours de toute la matrice pour le calcul des messages C2V
(M x N parcours) et un deuxiéme parcours pour le calcul des messages V2C (M X N

parcours) :

memory size = 2X N X M X sizeof (float) (2.4)

Ou sizeof() fait référence a I'opérateur qui donne la quantité de mémoire, en octets, nécessaire

pour stocker un type de variable, ici float (un nombre réel).
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Ces parcours sont pénalisants en termes de complexité et de nombres d’acces nécessaires en

mode lecture/écriture a la meémoire, par conséquent cette méthode ne s’aveére pas trés pratique.
2.2 Organisation par méthode de stockage des matrices creuses (sparse matrix)

S’agissant de matrices creuses, les matrices de contr6le de parité H contiennent un nombre
tres réduit de valeurs non nulles, le tableau 2-1, présente le ratio d’éléments non nuls de
quelques matrices utilisées dans le cadre de ces travaux, ainsi que les valeurs des degrés de
connectivité des nceuds de variables qui varient de 2 a 6 et les valeurs des degrés de
connectivité des nceuds de contrdles qui varient de 6 a 7. Ainsi, on peut réduire la taille de
mémoire, nécessaire pour la mémorisation de la matrice, en ne conservant que les index
(ligne, colonne) des éléments non nuls de la matrice. Ces index sont mémorisés dans deux
tableaux, nommeés “’Ligne’’ et <’Colonne’’, construits en balayant la matrice H par ligne et de
gauche a droite. La taille de chacun de ces tableaux est de E éléments ou E est le nombre des

éléments non nuls dans la matrice H.

Tableau 2. 1 Dimensions des matrices creuses avec pourcentage des éléments non nuls

Dimensionde la | Nombre (Ao o | (demin: e éITIéonrwztr)lrtZ ?]g?] Pourcentage
matrice d’éléments q ' ’ q ' ' nuls des éléments
(M, N) (M x N) moy,) emoy) (E) non nuls

(4608,9216) | 42467328 | (2,6,3,16) | (6,7 ;6,33) 29184 0,07%
(2304, 4608) | 10616832 | (2;6;3,16) | (6;7; 6,33) 14592 0,14%
(1152, 2304) 2654208 | (2;6,316) | (6;7;6,33) 7296 0,27%
(576, 1152) 663552 |(2;6;3,16) | (6;7;6,33) 3648 0,55%

En plus de ces deux tableaux, la mémorisation des messages C2V et V2C, nécessite aussi
deux tableaux de taille E et qui suivent la méme organisation des tableaux représentant la
matrice H, par conséquent la taille mémoire nécessaire pour cette structuration des données

est réduite a :

memory size = 2 X E X sizeof (integer) + 2 X E X sizeof (float) (2.5)

Le premier terme de I’équation (2.5) concerne la mémorisation de la matrice et le deuxiéme

concerne la mémorisation des messages C2V et V2C.

La figure 2.10, représente les quatre tableaux a mémoriser de la matrice (5, 10) ci-dessous
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Figure 2. 10 Structuration des données par tableaux

Les parcours des différents tableaux se font comme suit :

e Phase Horizontale : pour chaque ligne i, les valeurs V2C sont lues, dans 1’ordre
d’organisation du tableau V2C, et sont ensuite utilisées dans le calcul des mises a
jour des messages C2V qui sont enregistrés dans le méme ordre du tableau C2V,
ainsi le nombre de parcours est réduit a E parcours au lieu de N x M parcours
dans le cas de la structuration par matrice.

e Phase Verticale : pour chaque colonne j, afin de lire les valeurs C2V nécessaires
pour le calcul des mises a jour des messages V2C, il faut parcourir tout le tableau
“’Colonne’” pour chercher les index des lignes, et ce, car les données sont
organisées par ligne, ainsi le nombre de parcours est augmenté a N x X E parcours

au lieude N x M parcours.

Cette maniére de mémoriser la matrice de contr6le de parité, a permis de réduire
significativement la taille mémoire, cependant le nombre des parcours nécessaires lors du
processus de décodage est pénalisant en termes de complexité et augmente considérablement

le temps de décodage.

Afin de réduire le temps des simulations et d’avoir une flexibilité de parcours de la matrice
nécessaire pour la simulation des différents types d’ordonnancement de profiter, une structure
de donnée basé sur les pointeurs et les listes chainés et 1’allocation dynamique de la mémoire

a été adopté pour I’environnement de simulation.
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2.3 Organisation en Graphe

La structuration des variables en graphe est réalisée en utilisant des tableaux de pointeur et de

liste chainée comme suit :

e Les nceuds de variables sont représentés par un tableau de pointeur de taille N,
chaque élément de ce tableau pointe sur le premier élément non nul de la colonne
qu’il représente.

e Les nceuds de contréles sont représentés par un tableau de pointeur de taille M,
chaque élément de ce tableau pointe sur le premier élément non nul de la ligne qu’il
représente

e Les éléments non nuls de la matrice sont représentés par la structure de donnée de

la figure 2.11 ci-dessous :

el - I

=
down

_l.

Figure 2. 11 : Structure de données utilisée par la méthode de Graphe

En plus des deux messages C2V et V2C de chaque élément non nul de la matrice H, cette
structure mémorise 1’adresse mémoire de la structure suivante sur la méme colonne via la
variable pointeur “’down’’, et mémorise 1’adresse mémoire de la structure suivante sur la
méme ligne via la variable pointeur “’right’’. Lorsqu’il n’y a pas d’élément suivant par ligne
ou par colonne les pointeurs “’down’” et “’right’” pointent sur NULL pour marquer la fin de la

colonne ou de la ligne.
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Figure 2. 12 : Exemple de structuration des données par Graphe de la matrice (5, 10)

La figure 2.12, présente le graphe proposé de la matrice (5, 10) du dernier exemple, un nceud
“’head’’ pointe sur les deux tableaux de pointeurs est créé pour geérer tout le graphe, ainsi,
avec 1’adresse mémoire de “’head’’ on peut accéder a n’importe quel élément du graphe. Avec
une telle organisation des données, le parcours est réalisé lors de la phase horizontale en
suivant les pointeurs “’right’’ jusqu’a atteindre le pointeur “NULL’’ et lors de la phase
verticale en suivant les pointeurs “’”down’’ jusqu’a atteindre le pointeur ‘NULL’’. La taille

mémoire nécessaire dans ce cas est de :

memory size = (2X E+ M+ N +2) X sizeof (pointer) + 2 X E X sizeof (float) (2.6)

Le premier terme de 1’équation 2.6 concerne la mémorisation de la matrice et le deuxieme
concerne la mémorisation des messages C2V et V2C. La taille mémoire nécessaire pour la
mémorisation des variables C2V et V2C est la méme que la méthode des tableaux, cependant,
’organisation en graphe augmente la taille mémoire, en raison de la taille mémoire necessaire
pour mémoriser une adresse mémoire eof (pointer) , qui est supérieure a celle nécessaire pour
mémoriser une donnée de type entier Sizeof (Integer Short). Le tableau 2-2 ci-dessous

indique les tailles des types de données pour les deux systémes d’adressage 32bit et 64 bit.

Tableau 2. 2 Taille des types de donnée

Systéme d'adressage

32 bit 64 bit

Sizeof (Integer Short) 2 octets 2 octets
Sizeof (pointer) 4 octets 8 octets
Sizeof (float) 4 octets 4 octets
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La méthode de structuration par graphe de Tanner, augmente légerement la taille mémoire par
rapport a la méthode des tableaux (sparse matrix), en contrepartie la complexité des parcours
est réduite a E parcours pour la phase horizontale et E parcours pour la phase verticale, le
tableau 3-2 récapitule la complexité de parcours en fonction de la méthode de structuration

des données.

Tableau 2. 3 Comparaison des complexités des différentes méthodes de structuration des données.

Complexité de parcours
Phase horizontale Phase verticale
Forme matricielle N x (N-K) N x (N-K)
Par ligne E N x E
Tableaux Par colonne M x E E
Graphe de Tanner E E

3 Résultats des simulations

Afin d’estimer avec précision les performances en terme de BER/FER du décodeur
LDPC, au moins 10 trames erronées sont simulées, ainsi la mesure d’un FER de 107 nécessite
la simulation de la transmission de 10 x 10° = 10" trames. En supposant une trame de 1000
bits, le simulateur doit alors traiter la transmission de 10 bits. En gardant a I’esprit que la
complexité de calcul des algorithmes de décodage LDPC est importante, plusieurs semaines
peuvent étre nécessaires pour estimer avec précision les BER/FER d’un schéma de codage (en
particulier si la densité de bruit est grande). Dans le cadre de cette these, la plateforme HPC
MARWAN [47] a été utilisée pour évaluer les performances en termes de BER/FER, ce qui a
permis de lancer plusieurs simulations en parallele en profitant du nombre des nceuds
disponibles ainsi que le nombre de cceurs par nceuds. Nous avons utilisé les codes (576, 288),
(576, 144), (1152, 576) et (2304, 1152) qui sont des codes LDPC irréguliers quasi cycliques
construits sur la base de la norme IEEE 802.16e [19]. Les courbes des BER et FER dépendent
du SNR (Eb/No). Plus le SNR (En/No) est élevé, plus le bruit est faible et par conséquent le

nombre d'erreurs est réduit.
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3.1 Performance d’une communication avec codage et sans codage

BERvs CNC
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Figure 2. 13 : BER avec codage LDPC et sans codage vs SNR
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La figure 2.13 illustre le BER obtenu par simulation d’une communication avec

codage/décodage LDPC (courbe en noire) basé sur la propagation de la vraisemblance (BP) et

la méthode d’ordonnancement par inondation et une communication sans codage (courbe en

vert). La figure montre que pour un SNR de 3.5dB le BER est de 8x102 pour une

communication sans codage et de 1.5 x 10 pour une communication avec codage LDPC,

autrement dit, ’envoie de I’'image 512 x 512 = 262144 pixels de I’exemple précédent

(6291456 bits), sur un canal de transmission sans utilisé le codage canal génere 6291456 x

8x1072 = 503 316 bits erronés, tandis qu’avec I’utilisation codage LDPC il ne génére aucun bit

erroné, de telle performance ne peuvent étre atteint sur un canal sans codage canal que pour
un SNR de 15dB, ainsi le gain de codage/décodage est de 15dB — 3.5 dB = 11.5 dB.
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3.2 Effet de nombre maximal d’itération sur les performances de décodage
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Figure 2. 14 :BER en fonction des itérations maximales

Au cours du processus de décodage, Le nombre d’itération maximum, permet a la fois
d’exécuter suffisamment d’itérations pour trouver le mot code valide et de quitter la boucle de
décodage dans le cas contraire, chaque itération induit une complexité de calcul et par
conséquence une latence supplémentaire. Le choix optimal de ce critere est a mettre en
balance avec les performances en terme de correction d’erreurs. La figure 2.14, trace les
performances en termes de correction d’erreur pour différents SNR de 0dB a 3dB en fonction
des itérations maximales qui varient de 1 a100 itérations. Comme illustré sur la figure pour
des SNR tres faibles (de 0 dB a 1,5 dB), I’ajout d’itération n’a pratiquement aucun impact sur
le BER qui n’atteint méme pas 1072, Pour des SNR supérieur a 2 dB, on remarque que 1’ajout
d’itération permet d’améliorer le BER, mais dés que le BER atteint une valeur limite, pour un

SNR donné, I’ajout d’itération ne porte pas d’amélioration considérable.

De ce fait, la valeur optimale du nombre d’itération maximal est la valeur minimale qui
permet d’atteindre cette valeur limite du BER. Aussi, on dit qu’un algorithme converge plus

vite s’il nécessite un nombre d’itération maximal trés réduit pour atteindre une limite de BER.
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3.3 Effet du rendement du code R sur les performances de décodage
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Figure 2. 15 : BER en fonction du rendement R du codage

La figure 2.15, montre les performances en termes de correction d’erreur de I’algorithme LLR

5 3

BP, pour différentes valeurs de rendement de codage R = i % % Plus le rendement d'un

code est faible, plus son pouvoir de correction est élevé, par contre le nombre de bits
d'information utile est faible. Comme illustré sur la figure 3.14, pour un SNR de 3dB
I’utilisation d’un rendement R=1/2 (courbe bleu) est indispensable pour une communication
sans erreurs avec un taux d’erreur binaire de BER & 3 x 10°°, méme si le débit utile dans ce cas
représentera uniquement la moitié du débit réel transmis, tandis que pour un SNR de 4 dB
I’utilisation d’un rendement R=5/6 (courbe noire) est suffisante pour avoir une
communication sans erreur (BER a 2 x 10%), le débit utile dans ce cas représentera 5/6 du
débit réel transmis. Par conséquent, le choix d’un rendement de codage/décodage est fait

dynamiquement lors de la transmission en fonction de la qualité du canal de communication.
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3.4 Effet de la taille du bloc d’information sur les performances de décodage
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Figure 2. 16 : BER en fonction de la taille K du bloc d’information

La figure 2.16, trace les courbes de plusieurs tailles du bloc d’information K (1152 bits, noté
sur la figure 12F18 ; 576 bits, noté sur la figure 12F16 ; 288 bits, noté sur la figure 12F0) en
fonction du SNR, comme illustré sur la figure les performances en correction des erreurs
augmentent avec la taille du message d’information. Cependant, le codage et le décodage d’un
bloc d’information de grande taille requiert I’utilisation de matrice de parité H de grande taille
avec plus des éléments non nuls E, ce qui augmente la complexité de codage et de décodage.
Pour les codes quasi cycliques le nombre d’¢léments non nuls E est proportionnellement relié
a la taille de la matrice, et par conséquent a la taille du bloc d’information. Ainsi la
complexité de de décodage d’une matrice H correspondante a un bloc d’information de taille
K est similaire a celle relative au décodage de blocs d’information chacun de taille K /2. Par
conséquent, le choix de grande taille K du bloc d’information permet d’avoir de bonnes
performances en terme de convergence et de qualité, mais le stockage des variables

correspondants dépendra de la taille mémoire disponible sur I’architecture cible.
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3.5 Effet des algorithmes de mise a jour des messages C2V sur les performances de

décodage
BER vs Eb/NO
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Figure 2. 17 : BER en fonction de !’algorithme de mise a jour des messages C2V

Comme évoqué dans le chapitre I, I'algorithme de base de décodage LDPC (LLR-BP) est
reconnu pour ses performances en termes de correction d'erreurs. Mais, la complexité de
calcul reliée a 1’équation non linéaire (1.23) de mise a jour des messages C2V est tres élevee,
ce qui augmente la latence de décodage. La figure 2.17, met en évidence les performances en
termes de correction des erreurs de 1’algorithme de base ainsi que ses dériveés les plus utilisés.
L’algorithme LLR BP permet d’atteindre des BER de 10 a un SNR de 2.5 dB, avec un gain
de 1 dB en comparaison avec 1’algorithme MSA le moins coliteux en termes de complexité de
calcul et qui nécessite un SNR de 3.5 dB pour atteindre les performances de 10
L’algorithme SAOMSA affiche les performances les plus proches de 1’algorithme de base
avec une perte de 0.3 dB mais sa complexité de calcul reste supérieure a 1’algorithme NMSA
a 0.2 dB de perte par rapport a I’algorithme SAOMSA et 0.5 dB de 1’algorithme de base LLR
BP. Les complexités de calcul seront détaillées dans les paragraphes suivants en utilisant

I’outil de profilage.
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3.6 Effet des méthodes d’ordonnancement sur la vitesse de convergence et les
performances de décodage :
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Figure 2. 18 : Convergence de décodage LDPC en fonction de la méthode d’ordonnancement

Lors de I’exécution du processus du décodage, I’ordonnancement définit la stratégie de
sélection et ’ordre de mise a jour des nceuds ainsi que la maniére de parcours du graphe de
tanner. L’ordonnancement a un impact sur le pouvoir de correction, la vitesse de convergence
et le degré de parallélisme nécessaires pour le lancement de décodage sur des plateformes
multi-cceurs.

Pour mettre en évidence la vitesse de convergence des différentes méthodes
d’ordonnancement, la figure 2.18, trace pour un SNR de 2,5dB le taux d’erreur BER en
fonction du nombre d’itération maximale. On remarque que pour avoir par exemple un BER
de 10 I’ordonnancement par inondation nécessite 23 itérations, alors que pour la méthode
d’ordonnancement brassé le méme BER est atteinte uniquement aprés 10 itérations. Par
conséquence, les méthodes d’ordonnancements brassés permettent d’améliorer les
performances en termes de correction d’erreurs en dépassant la limite du BER et permettent
aussi de converger rapidement en ne demandant que peu d’itération pour atteindre cette

limite.
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BER vs ordonancement
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Figure 2. 19 : BER en fonction de la méthode d’ordonnancement

La figure 2.19, trace le pouvoir de correction en termes de BER des types d’ordonnancement
les plus répondus dans la littérature. En fixant le méme nombre d’itération maximale a une
valeur de 5 itérations. On observe que selon le type d’ordonnancement adopté le BER est
amélioré par rapport a la méthode d’ordonnancement par inondation dont le BER est de 2.10°
aun SNR 4,5 dB, alors que pour la méthode d’ordonnancement brassé ’Horizontal Shuffle, le
BER atteint les 2.107 a SNR de 3dB soit un gain de 1 dB entre les deux méthodes

d’ordonnancements.
15

14 —-8—— lter-moy-NMSA-HS
13 —-@- |lter-moy-SAOMSA-HS
12 ——+—— |ter-moy-MSA-HS

I —-+—— |ter-may-BP-HS
11 Iter-moy-NMSA-inon
10 4 —&— lter-moy-SAO0OMSA-inon
Ilter-moy-MSA-inon
Iter-moy-BP-inon

—— =
T —— == —

—_——me=a S i -
3] T ——

2 2,5 3 3,5
Eb/NO

Figure 2. 20 : Itérations moyennes lors de décodage en fonctions des différents algorithmes de mise a
Jjour et d’ordonnancement
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La figure 2.20, illustre le nombre d’itération moyen consommé lors du processus de
décodage, cette courbe montre une diminution significative du nombre d’itérations
nécessaires pour corriger les erreurs et obtenir un mot code valide. En effet, I’ordonnancement
par inondation a besoin d’une moyenne de 6 a 6,5 itérations pour converger a sa limite de
BER pour un SNR de 3dB, alors que I’ordonnancement brassé permet de dépasser le BER

obtenu par la méthode d’inondation pour le méme SNR avec seulement 3,5 a 4 itérations
4 Outils et Résultats des profilages
4.1 Outils logiciels de profilage

Nous utiliserons dans les travaux de cette these, deux outils de profilage Gprof[58] et
Valgrind[59], I’outil Gprof est une application de profilage qui collecte de I’information et
compile des statistiques sur le code. Quand le programme est exécuté, un fichier de données
brutes est créé et interprété par Gprof qui insere les temps de calcul et le nombre de fois

d’appel de chaque fonction du programme.

L’outil Valgrind permet de détecter des problemes de gestion mémoire dans des programmes
¢écrits en C / C++, de simuler la mémoire cache et de comptabiliser le nombre d’appel des
fonctions et les colts associés en terme de nombre de cycle d’horloge CPU. Plus
généralement, Valgrind repose sur une architecture générique permettant la supervision de

programmes a l'aide de trois principales options :

e Memcheck : un détecteur de fuites mémoires, genre mémoire non nécessaire non
libérée ou un objet stocké en mémoire mais n'est plus accessible par le code en cours
d'exécution.

e Cachegrind : un simulateur des mémoires caches niveau 1 (L1), 2 (L2), et dernier
niveau (Last level LL), qui permet d’identifier le nombre de fois que le programme
cherche les données a 1’extérieur de la mémoire cache.

e (allgrind : un profileur qui collecte le nombre d’appel des fonctions, les acces en

lecture et en écriture de la mémoire et calcul le temps d’exécution en cycle d’horloge.

L’objectif du profilage est d’extraire des données sur le comportement au niveau processeur et
au niveau de la mémoire cache lors de I’exécution du décodage LDPC, et ce afin de détecter
les blocs codes qui consomment plus de cycle d’horloge CPU et qui peuvent étre des bons

candidats pour des éventuelles optimisations.

73



Lors d’exécution du décodage LDPC, 1’acces a la mémoire cache plutét que ’acceés a la
mémoire vive (RAM), permet de diminuer la latence de décodage car la mémoire cache est
une memoire plus rapide et plus proche du processeur, mais sa taille est tres limitée et ne

dépasse pas les 32Ko dans la plupart des architectures.
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Figure 2. 21 : Comparaison de vitesse d’acces a différents types de mémoire
La figure 2.21, représente une comparaison de la latence nécessaire pour l’acces aux
différents type de mémoire pour un PC core2 Duo, le temps d’acceés a la mémoire RAM
(107.1ns) est environ 100 fois plus grand que celui nécessaire pour I’acces au niveau L1 du
cache (1.4 ns), aussi le temps d’acces au niveau L2 du cache (13.6 ns) est d’environ 10 fois

plus grand.

4.2 Résultats de profilage

4.2.1 Effet de la structure de donnée sur le nombre de cycles CPU consommés

En utilisant I’outil de profilage *’Gprof*’ qui permet de collecter le nombre de fois d’appel des
fonctions et le temps en pourcentage consommé par chaque fonction, on commence par le
profilage des différentes structurations de donnée présentées en haut pour la mémorisation de

la matrice de contrdle de parité H.
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Figure 2. 22: Diagramme généré par l’outil Gprof relatif au appel et de temps CPU consommés par
les différents fonctions du décodeur LDPC

La figure 2.22, montre les résultats de I’outil de profilage Gprof pour une structuration sous la

forme matricielle.

Box_Plus; 0,58% Initialization;

7.35%
syndrome; 3.49%

decision:; 0,03%

Figure 2. 23 : Diagramme en secteur de temps CPU consommeés par les différents Bloc du décodeur
LDPC

La représentation de ces résultats en diagramme de secteurs sur la figure 2.23 permet de
constater que 88.38% du temps est consommé par dans des fonctions de parcours (66.23% de
parcours en phase horizontale et 22.15% de parcours en phase verticale), alors que la fonction
non linéaire de la mise a jour des messages C2V boxplus () ne consomme que 0.58%. Ces
résultats sont justifiés par le nombre excessif d’instructions nécessaires pour le parcours de la

matrice, ainsi que le nombre important d’accés en mode lecture et écriture en dehors de la
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mémoire cache, du fait que la taille de la matrice est trés importante et ne peut pas étre chargé

dans la mémoire cache dont la taille est de I’ordre de 32 Ko.

e Detection l"I" Relative to ParentJ <> Shorten Templates » | Cycle Estimation

decode.c

Types ‘ Callers | All Callers | Callee Map | Source Code

Event Type Incl. Self Short Formula
Instruction Fetch - I 140382 675531 Ir
L1 Insktr. Fetch Miss -! 485 11mr
LL Inskr. Fetch Miss -! 485 ILmr
Data Read Access - 58086372884 Dor

L1 Data Read Miss - . 3756523594 D1mr
LL Data Read Miss - . 3 460 400 217 DLmr
Data Write Access - 788 281992 Dw
L1 Data Write Miss - . 67 813392 D1mw
LL Data Write Miss - 67 519251 DLmw
L1 Miss Sum - 3824337471 Lim = I1mr+ D1mr+ D1mw
Last-level Miss Sum -E 3527919953 LLm = ILmr+ DLmr + DLmw

Cycle Estimation - 531418045541 CEst = Ir+10L1m + 100 LLm

Figure 2. 21 : Résultats de simulation de la mémoire cache généré par [ 'outil valgrind

Pour mettre en évidence le comportement au niveau de la mémoire cache, la figure 2.24
illustre les résultats de 1’outil de profilage ‘’Valgrind cache’ qui permet de simuler les

niveaux L1, L2, et dernier niveau LL de la mémoire cache.

Le diagramme en secteur des résultats obtenus présenté sur la figure 2.25, montre que 66%
des cycles sont consommés en cherchant des données en dehors de la mémoire cache, et ce, a

cause de la mémorisation de la matrice H sous sa forme matricielle.

Data Write
Access; 0,15%

Figure 2. 22 : Diagramme en secteurs des Résultats obtenues par [’outil Valgrind
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Les mémes méthodologies de profilage sont appliquées pour la méthode de stockage de
matrice creuse (sparse matrix) a 1’aide de tableaux et en utilisant le graphe de Tanner, les
résultats de profilage des trois méthodes de structuration des données sont récapitulés sur le
tableau 2-4, les six lignes du tableau représentent le nombre totale de cycles CPU consommés
pour le décodage (ligne Cycle), le nombre de cycles CPU consommes par les instructions du
programme (ligne Instruction), le nombre de cycles CPU consommés par I’acces en lecture a
la mémoire cache (ligne Data Read Access), le nombre de cycles CPU consommés par 1’acces
en écriture a la memoire cache (ligne Data Write Access), le nombre de cycles CPU
consommés par 1’accés en dehors du premier niveau L1 de la mémoire cache (ligne L1 Miss)
et le nombre de cycles CPU consommés par I’acces a la mémoire RAM c’est-a-dire en dehors

du dernier niveau de la mémoire cache (ligne Last-Level Miss).

La représentation de ces résultats en diagramme en forme d’histogramme en échelle
logarithmique sur la figure 2.26, permet de constater que la méthode du graphe permet de
réduire considérablement le nombre total des cycles nécessaires pour le décodage et
d’éliminer le probléme d’acces en dehors du dernier niveau (Last Level LL) de la mémoire

cache, appelé défaut de cache au niveau LL ou en anglais LL miss cache.

Tableau 2. 4 : Résultats de profilages des trois méthodes d’organisation des données

Matrix Tab 1 Graphe
Cycle 5314 180 455 5509 793 300 31 419 465
Instruction 815 080 268 2 398 445 702 14 309 658
Data Read Access 580 863 728 2 050 903 316 9 362 393
Data Write Access 7 882 819 5976 087 6 392 733
L1 Miss 38 243 374 105 789 604 135 457
Last-Level Miss 35279 199 6 1
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Figure 2. 23 : Histogramme des Résultats obtenues par [’outil Valgrind

4.2.2 Effet des algorithmes de mise a jour et de ’ordonnancement sur le nombre de
cycles CPU consommés

De méme en utilisant les outils de profilage “’Gprof”’ et ‘’Valgrind cache’’, on
compare le nombre de cycles nécessaires pour les différents algorithmes de mise a jour des

messages C2V, ainsi que les algorithmes d’ordonnancement.

Tableau 2. 5 : Résultats de profilages des algorithmes de décodage LDPC

BP MSA NMSA SAOMSA
Inon | HS {Ilnon| HS |Inon| HS | Inon | HS

Nombre de cycle par itération

55 |75 |21 |36 |22 |37 |26 |41
(en 106 cycles)

Nombre CYCLe dedécodage |314 |259 |144 |137 |125 |117 |167 | 156
(en 10° cycles)

Le tableau 2.5, montre le nombre de cycles CPU nécessaire pour une itération et celui

nécessaire pour le décodage d’un mot code et ce pour quatre algorithmes de mise a jour des
messages C2V: LLR BP, MSA, NMSA et SAOMSA chacun est lancé avec les deux

méthodes d’ordonnancement par inondation et brassé HS.
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Figure 2. 24 : Histogramme du nombre de cycles CPU par itération des différents algorithmes de
décodage LDPC

La figure 2.27 représente les résultats en histogramme, on remarque que le nombre de cycles
par itération diminue de 61.5% en passant de 1’algorithme LLR BR a I’algorithme MSA en

raison de la simplification de 1’équation de mise a jour des messages C2V.

Le nombre de cycle par itération de I’algorithme NSMA est 1égérement supérieur a celui de
I’algorithme MSA (environ 5%) ceci est di principalement a la multiplication par le
coefficient de normalisation o. Le dernier algorithme que nous avons simulé, SAOMSA,
consomme plus de cycle CPU par rapport aux deux premiers algorithmes dérivés MSA et
NMSA en raison de la fonction d’estimation de 1’offset interpolée sur 05 segments. En
comparant le nombre de cycle CPU consommeés par tout le processus de décodage, on se rend
compte que 1’algorithme NMSA est le moins complexe, malgré que le nombre de cycles CPU
consommeés par itération par cet algorithme est supérieur & celui consommeé par itération par
’algorithme MSA, et ce, comme déja constaté lors de la comparaison de nombre d’itérations
consommeées par chaque algorithme, I’algorithme NMSA consomme moins d’itérations pour

converger vers un mot code validé que I’algorithme MSA.
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La comparaison de nombre de cycles par itération pour les deux méthodes d’ordonnancement
montre que I’ordonnancement brassé HS consomme plus de cycle CPU par rapport a la
méthode d’ordonnancement par inondation, cela est justifié par le fait que le nombre de mise

a jour des messages V2C passe de E mise a jour a (dvx E) mise a jour.
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-
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Figure 2. 25 : Histogramme du nombre de cycles CPU de décodage des différents algorithmes
d’ordonnancement

De méme, le nombre de cycle nécessaire pour le décodage d’un mot code avec
I’ordonnancement brassé est inférieur a celui nécessaire pour le décodage d’un mot code avec
I’ordonnancement par inondation, malgré qu'une seule itération de I’ordonnancement brassé
HS nécessite plus de cycle CPU que I’ordonnancement par inondation, cela est expliqué par le
fait que I’ordonnancement brass¢ HS converge plus rapidement que 1’ordonnancement par
inondation et par conséquence consomme moins d’itérations pour converger vers un mot code

valide (Figure 2.25).

D’aprés les résultats de simulation (figure 2.19) et de profilage (figure 2.25), I’algorithme
NMSA offre la simplification, de la fonction de mise a jour des messages C2V, la moins

colteuse en terme de cycles CPU et la plus proches de 1’algorithme de base LLR BP en terme
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de pouvoir de correction d’erreur. De ce fait, I’algorithme NMSA sera adopté dans le cadre

des travaux de cette thése.

0,1 L = 0,1
0,01 L 0,01
0,001 .Y ¥ 0,001

NMSA alpha = 0,9375 e T
—=— NMSA alpha = 0,8125 - |
—+— NMSA alpha = 0,625
0,0001 —+— NMSA alpha = 0,875 = 0,0001
NMSA alpha = 0,75 -
—+— NMSA alpha = 0,25 3
NMSA alpha = 0,5
1e-05 NMSA alpha=1 = 1e-05

Figure 2. 26 : BER de I’algorithme NMSA en fonction de diverses valeurs a

Pour déterminer la valeur du facteur de normalisation o, qui donne les meilleures
performances en terme de correction d’erreur, des simulations ont été lancés avec plusieurs
valeurs o afin d’adopter la valeur qui offre les meilleures performances en termes de BER. La
figure 2.26, montre les courbes BER des valeurs o simulées avec 1’ordonnancement brassé

horizontalement.

. Y r'y
» T T T T T T T T T T T T T T T T T T T T T T » T T T *

0 0,25 05 0,625 075 08125 0875 09375 1

Figure 2. 27 : Méthode de dichotomie appliquée sur [’intervalle [0 1] pour déterminer la valeur

optimale de a
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Etant donné que le facteur de normalisation a est défini sur I’intervalle [0 1], nous avons
identifié la valeur optimale en utilisant une sorte de dichotomie sur I’intervalle [0 1]; La
valeur a = 1 correspond a I’algorithme MSA. Comme présenté sur la figure 2.27, on
commence par o = 0.5 le milieu de I’intervalle [0 1] (courbe jaune), puisque les performances
de I’algorithme MSA (a = 1) sont meilleures que celles de o = 0.5, on évalue le centre de
I’intervalle [0.5 1], on trouve que le BER est meilleur pour o = 0.75 (courbe bleu cyan), on
passe alors au centre de I’intervalle [0.75 1], on trouve que le BER est meilleur pour o = 0.875
(courbe bleu), ensuit on passe au centre de I’intervalle [0.75 0.875], on trouve que la courbe
BER de la valeur a = 0.8125 (courbe rouge) est moins performante que celle de la valeur a =
0.875. Par conséquence on s’arréte a cette précision (trois chiffres aprés la virgule) et on

adopte la valeur a = 0.875 pour ’algorithme NMSA utilisé dans le cadre de cette these.

Conclusion :

D’apres les résultats de simulation, d’études de complexité et de profilage on déduit ce qui

suit :

- Une méthode d’ordonnancement qui converge rapidement peut améliorer la
latence de décodage, malgré I’ajout de complexité par itération.

- L’algorithme NMSA offre la simplification, de la fonction de mise a jour des
messages C2V, la moins codteuse en terme de cycles CPU et la plus proches de
I’algorithme de base LLR BP en terme de pouvoir de correction d’erreur.

- La maniére de structurer les données dans la mémoire (matrice de parité H, les

messages C2V, V2C et LLR), influence directement sur la latence du décodage.

Ainsi, Avant de passer a I’implémentation du décodeur LDPC sur des systémes embarqués,
nous avons proposé dans le cadre de cette thése des améliorations et des optimisations qui
concernent principalement la méthode d’ordonnancement, la structuration des données et

I’optimisation de 1’algorithme NMSA.
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Chapitre 111 : Proposition d’un nouvel
algorithme d’ordonnancement a faible
complexité

Dans ce chapitre, nous proposons une nouvelle méthode d'ordonnancement a faible
complexité, appelé Layered Vicinal Variable Nodes Scheduling LWNS. L’objectif de cette
méthode est d’améliorer les performances de convergence et de correction d’erreur des
méthodes d’ordonnancements dynamiques, mais avec un ordre de mise a jour des nceuds fixe
déterminé au préalable en dehors du processus, et ce, afin de réduire la complexité de

décodage.

La stratégie d'ordonnancement proposée est établie par une étape de prétraitement de la
matrice de contr6le de parité H par conséquent n’aura pas d’impact sur la complexité du
décodage. Au cours du décodage, chaque nceud de variable est mis a jour en échangeant des
messages de vraisemblance avec tous les nceuds de contrdles et de variables avec lesquels il
est relié sur le tout le graphe de Tanner avant de passer a la mise a jour du nceud variable

suivant.

1 Ordonnancement par nceeuds vicinaux

Vi, V2, Vi, Vi, V3, Vs, Vi,

Figure 3. 1 : Sous-graphe du neeud de variable vj

La méthode d’ordonnancement proposé LWNS, est basée sur la mise a jour de chaque nceud
variable vj en échangeant les messages V2C et C2V d’une maniére rapprochée avec tous les

neeuds d’un sous graphe formé par ce nceud de variable vj, et ce, avant de passer a la mise a
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jour du nceud de variable suivant. Le sous graphe formé par un nceud de variable v;j contient
les nceuds de controle c¥i reliés avec le nceud vj et les nceuds de variables V€, connectés a ces
nceuds de contrdle cX. Cet ensemble de nceuds variables est appelé nceuds de variables

vicinaux de vj et noté v(v;).

La figure 3.1, montre le sous-graphe sous lequel la mise a jour du nceud de variable v;j est
effectuée; le but est d’éviter les cycles d’ordre 6, 8 et plus ; En plus, cela permet de traiter
chaque nceud variable vj, étroitement sous son sous-graphe avant de partager les mises a jour
avec tout le graphe, de cette facon les dernieres informations mises a jour directement liées a
vj sont utilisées pendant sa mise a jour ; permettant ainsi une convergence rapide du décodage.
Autrement dit, un nceud de variable est mis a jour en échangeant les messages C2V et V2C
entre les nceuds de variables appartenant aux équations de controle de parité auxquelles il

participe avant de passer au nceud suivant.

Vi Va2 V3 Vy Vs Vg V7 Vg Vo Vig Vir V2

001001110000 vy Dvi Qv @ vy =0
(1100100000 01 G:Vi DV, D vs @ vy =0
0001000011 10 GV, DV D vy @ vy =0
0100011001 00 iV, Dvg @ vy @ vy =0
/1010000100 10 GV Bv; B vy vy =0
00011000100 1| c¢:vy@®vi@Bvg Dvyp=0
;10011010000 0 Vi By, @ vy @ v, =0
0000010100 11 Vg Dvyg D vy @ vy =0
Gl0 1 1000001 1 0 0 o Vo Dvi @ ve vy =0
)

—_
)

(b)

Figure 3. 2 Exemple des neeuds vacinaux du neeud de variable vi mis en évidence en utilisant les
équations de parité

En prenant 1’exemple de la matrice de contrble de parité de la figure 3.2 (a) et de ses
équations de controle de parité (b). Le nceud variable vi est mis & jour en échangeant les
messages V2C et C2V avec les nceuds de variable vicinaux V(v1) = {Va, Vs, V12, V3, Vs, Vi1, Va,

v7}, via les équations de contréle auxquelles il appartient c», cs et c7.

Les sous graphes ainsi définis, ne pourront pas contenir de cycle d’ordre 6 ou plus, ce qui
permet d’éviter que les bits oscillent entre les valeurs 0 et 1 d’une itération de décodage a une

autre sans recours aux calculs des métriques utilisées dans 1’ordonnancement dynamique.
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Figure 3. 3 : Cycle d’ordre 4 entre le nceud de variable vj et ces neeuds vicinaux
Cependant, un cycle court d’ordre 4 peut avoir lieu lorsqu'un nceud variable vj est connecté a
un nceud vicinal v2° par deux chemins différents a travers deux nceuds de contréle distincts c';

et ¢, ce cas est illustré sur la figure 3.3.
Pour avoir des sous-graphes sans cycle d’ordre 4, un parcours de la matrice de parité H est
réalisé afin de détecter et d’éliminer les cycles d’ordre 4.

2 Détection et élimination des cycles d’ordre 4 :

Un cycle d’ordre 4 est assimilé sur la matrice de parité H par un rectangle composé de deux
nceuds de variables appartenant a une méme ligne et leur projection sur une autre ligne,

comme illustré sur la figure 3.4.

Figure 3. 4 : Représentation d’un cycle d’ordre 4 dans la matrice H
La présence de cycle d’ordre 4, ne permet pas au processus de décodage de prendre une
décision sur les valeurs binaires des deux nceuds de variables participant au cycle, et ce, parce
gue chacune de ces deux variables admet deux solutions valides et par conséquent les valeurs

binaires de ces deux nocuds de variable oscillent entre les valeurs O et 1.

L’algorithme 1, présente la méthode de détection de cycle d’ordre 4 qui se fait moyennant des
parcours emboités de la matrice H, en se fixant sur deux nceuds de variable appartenant & une

ligne, on vérifie si ces deux nceuds de variables appartiennent a une autre ligne, le cas échant
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les indexe (ligne, colonne) de chaque élément participant a ce cycle sont reportés sur un

fichier <’.txt”’

Algorithm 1 : Pseudocode de Détection des cycles d’ordre 4 dans une matrice
de contrble de parité H de taille (M, N):

1:fori=1toNdo
2: forj=i+1toNdo

3: Initialiser a zéro le compteur, Cpt, qui confirme la présence de cycle d’ordre 4
4: forl=1to M do

5: calculer T = H[1[i] + H[I[]

6: if((T=2&&Cpt=0)

7 Incrémenter Cpt

8: Marquer la 1% ligne l; qui participe au cycle

9: end if line 6

10: if(T=2&&Cpt=1)

11: Incrémenter Cpt

12: Marquer la 2°™ ligne I, qui participe au cycle

13: end if line 10

10: if (Cpt>=2)

11: présence de cycle dans les nceuds (i, 12), (j, 1) , (i, I2), (j, I2)
12: end if line 10

13: end for line 4

14: end for line 2
15:end for line 1

En cas de présence de cycle d’ordre 4, leur élimination se fait en éliminant en premier lieu
I’élément non nul qui participe au maximum de nombres de cycles, et ce, afin de minimiser le

nombre d’¢léments non nul supprimés.

Aussi, plus un nceud de variable participe a un grand nombre d’équations de parité, plus
d’information on aura pour corriger les erreurs reliées a ce nceud, par conséquent la valeur dy
est aussi a prendre en compte. Un nceud de variable qui ne participe a aucune équation de
parité n’a aucune chance d’étre corrigé par décodage. Ainsi 1’élimination est réalisée pour les

éléments non nuls de valeur dy maximale et qui restera au moins égale a 2 aprés élimination

Aussi il faut prendre en compte que les lignes de la matrice H constituent une base du sous
espace vectoriel FY =X et par conséquence, lors de 1’élimination des éléments non nuls, les
lignes de la matrice doivent rester linéairement indépendantes entre elles, pour les matrices
qui s’écrivent sous la forme [A B] avec B une sous matrice carrée diagonale inférieure ou
supérieur. Cette condition est satisfaite en laissant intacts les éléments de la diagonale de la

sous matrice B.
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Exemple :

Soit une matrice H :

1111010000
[1000101000]
H=|0100100100|
101 0010010
l0011010001J

L’application de I’algorithme de détection de cycle d’ordre 4, permet de détecter six cycles
d’ordre 4 et renvoie les index des éléments participant a ces cycles, la figure 3.5, illustre les

differents cycles en utilisant des rectangles colorés :

1 T 1 —= =) 1 0 0 0 0
1 0 0 0 1 0 1 0 0 0
0 1 0 0 1 0 0 1 0 0
1 0 1 B B 1 0 0 1 0
0 0 1l— 1 0 0 0 1

Figure 3. 5 : Cycles d'ordre 4 dans la matrice (5, 10)

Le tableau 3.1, représente les index des nceuds participant aux cycles d’ordre 4 au sein de la

matrice (5, 10) détectés par I’algorithme 1 :

Tableau 3. 1 : index des naeuds participants aux cycles d'ordre 4 de la matrice (5, 10)

Elément 1 Elément 2 Elément 3 Elément 4
Cycle 1 (orange) (0, 0) 0, 2) (3,0) (3,2
Cycle 2 (jaune) ©, 2) 0, 5) 4,2 (4,5)
Cycle 3 (rose) ©, 2) 0, 5) 3,2 (3,5)
Cycle 4 (vert) ©, 3) (0, 5) 4, 3) (4,5)
Cycle 5 (Bleu) ©, 2) 0, 3) 4,2) 4,3)
Cycle 6 (rouge) 3,2 (3,5) 4,2 (4,5)

Afin de minimiser le nombre d’éléments non nuls a éliminer, on calcule, pour chaque élément
du tableau 3.1, le nombre total des cycles d’ordre 4 auxquels participe chaque élément, ainsi
que la valeur dy de chaque nceud. Le tableau 3.2 récapitule ces valeurs triées en ordre

décroissant en terme de nombre de cycle et de valeur dyv, 1’élément (0, 5) ne sera pas
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représenté malgré qu’il participe a trois cycle d’ordre 4, et ce, car ce nceud est un élément de

la diagonale de la sous matrice B :

Tableau 3. 2 : Nombre de cycle et degré de chaque neeud participant aux cycles d'ordre 4 dans la
matrice (5, 10)

Elément Nombre de cycle dv
(0, 2) 4 3
(3,2 3 3
(4,2) 3 3
(4,5) 3 3
3,5) 2 3
(0, 0) 1 3
(3,0) 1 3
(0, 3) 1 2
(4,3) 1 2

Le remplacement de la valeur 1 par la valeur 0 de I’¢élément (0, 2) permet d’¢éliminer quatre

cycle d’ordre 4 (les cycles orange, Jaune, rose et Blue).

En répétant la méme méthode pour les deux autres cycles on trouve que le remplacement de la

valeur 1 par la valeur 0 de 1’élément (4, 5) permet de les éliminer tous les deux.

Ainsi la matrice sans cycle d’ordre 4 obtenue est comme suit :

1101 01 00 0O
[1 0 001 01 0O 0]
H=]0 1. 0 0 1 0 0 1 0 O
1 01 0 0 1 0 01 0‘
0 0110 0 0 O0O0 1

3 Nceud de variable le plus influent :

Chaque nceud de variable génére son propre sous-graphe et par conséquent le nombre de sous-
graphes est égal a N. Pour déterminer I'ordre de mise a jour des sous-graphes, nous classons
les nceuds de variable en utilisant le concept du nceud de variables le plus influent. En effet,
plus un nceud de variable est relié & un grand nombre de nceuds de variable et de contréle, plus

il est susceptible d'étre plus influent.
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La métrique ainsi définie correspond au nombre d’arcs de chaque sous-graphe, et sera

calculée pour chaque nceud de variable v; comme suit :

dv
D(V]-) = dv(vj) + Z(dc(ci) -1 (3.1)
i=1

dv(vj) désigne le nombre total de nceuds de contrdle connectés au nceud de variable vj, et
d.(c;) désigne le nombre total de noeuds de variables connectés aux nceuds de contrdle ci. Le
deuxiéme terme de 1’équation de calcul correspond au nombre de nceuds de variable vicinaux
du nceud de variable vj. Le calcul de cette métrique est réalisé durant la phase de prétraitement
de la matrice de parité H en dehors du processus de décodage. La mise a jour des nceuds de

variable est réalisée dans 1’ordre décroissant de la métrique d’influence.

v_i
)
Step 1:
C 'F v c’ Bl
> b Ny -~ ¢
(- (- -
Vlh V:h v b V.‘h V\l: Vbh Vr“h
V.I
)
Step 2:
', ;I- czl/l—-'—rl\ r_ yl;l,
e o > @ © © @
V Il1 vhl V-\l: V4|1 Vf.l: Vc’ll V ..ll
Vj
Step 3: 7__7__,__7-—7-""" — .
C 1i - C:. c .=L [ |
v v, v, vV, v, v
\_.f
]
Step 4: 7_7__,_-——-""’_-7_9__“_"’"’--7—-,__,_7
c |. |_—_4| C_z I — C;I
v v v v viowv© v’

- L]

Figure 3. 6 - Etapes de [’algorithme proposé LWNS
La figure 3.6, montre le processus d’échange des messages C2V et V2C de chaque nceud de
variable au sein de son sous-graphe. Dans la premiére étape, en utilisant I'équation (1.28), les
messages m.;_yp, des nceuds de contrble ci connectés au nceud de variable vj sont mis a jour
en prenant en compte les messages m,,;_,.; €t sont propagés ensuite a tous les nceuds vicinaux
Vb € v(vj). Dans la deuxieme étape, a l'aide de I'équation (1.29), les valeurs LLR des nceuds

vicinaux vp ainsi que les message V2C, m,,;,_;, sont mis a jour et sont propagés vers les
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nceuds de contrdle ci. Dans ces deux premieres étapes, les nceuds vicinaux sont mis a jour en

tenant compte uniquement de la valeur LLR du nceud variable v;.

Ensuite, a I'ttape 3, en utilisant I'équation (1.28), les messages m.;_,,; sont généres en prenant
en compte les neeuds vicinaux v(vj), et propagés au nceud de variables vj. Enfin, les valeurs
LLR des nceuds de variables vj sont calculées a l'aide de I'équation (1.30). De cette facon, le

nceud de variables vj est mis a jour en tenant compte des valeurs LLR de ses nceuds vicinaux

v(Vj).

Le processus de décodage détaillé de I'algorithme LWNS avec un pseudocode est décrit dans

I'algorithme 2.

Algorithme 2 : Pseudocode de I’ordonnancement proposé LWNS

1: Initialize all m;_y; = 0, my;_¢; = L(0)y,and Itermax
2: for i =1 to Itermax do
3. for every vj ordered based on the influence metric do
4: for every ci € N(vj) do
for every vb € N(ci)\vj do
Generate and Propagate m;_vp,
end for line 5
end for line 4
for every vb € N(ci)\vj do
Calculate L(v)
Generate and Propagate m,,;_,;
9: enf for line 8
10:  Calculate L(vj)
11: end for line 3
12: if stopping rule is not satisfied then
13: Go back to line 3
14: end if
15:end for line 2

En outre, l'algorithme LWNS proposé peut fonctionner en parallele, en mettant a jour les
nceuds de variables par groupe (ou par couche ou layer). Chaque groupe contient 1’ensemble
des nceuds de variable, indépendants, qui ne partagent pas de nceuds vicinaux, et ce pour
éviter le conflit d’accés mémoire a la méme donnée lors du traitement paralléle des sous

graphes. On dit que k nceuds de variable sont indépendants si et seulement si :

v(velement) = @
k element

(3.2)
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(b)

Figure 3. 7 : Ordonnancement parallele en couches (a) les neeuds de variables viand v; sont
paralleles v(v;) Nv(v;) = @. (b) les neeuds de variable viand v; ne sont pas paralleles v(v;) N v(v;) = vi.

La figure 3.7, illustre les deux cas de figures deux nceuds de variable vi et vj dont les sous
graphe sont complétement indépendants v(vp)Nwv(v;) = ¢ et deux nceuds de variable

dependants vi et vjdont les sous graphes partagent un méme neeud v(v;) Nv(v)) = vj.

Les nceuds de variables respectant 1’équation (3.2) sont regroupés par couche, chaque couche

sera lancée en paralléle, le passage d’une couche a une autre est séquentiel.

4 Evaluation des performances de I’algorithme proposé

4.1 Performances en correction d’erreurs

Afin d'évaluer les performances de décodage de lalgorithme LWNS proposé, une
comparaison avec les algorithmes existants dans la littérature est effectuée, notamment les
algorithmes basés sur un ordonnancement séquentiel par inondation et brassé HS, et les
algorithmes basés sur un ordonnancement dynamique IVC-RBP et VO-RBP. Le nombre

d’itération maximales est fixé a 5 itérations.
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Les figures 3.8 (a), (b), (c) et (d), montrent les performances en terme de BER et de FER des
algorithmes de décodage pour les codes LDPC de taux de codage R=1/2 et de longueurs de
bloc respectives de 576 et 1152. Les performances de correction d'erreurs de l'algorithme
proposé sont meilleures que celles des algorithmes de la littérature. Comme on peut le
constater, I'avantage en termes de performances est préservé lorsque le rapport SNR augmente
pour atteindre 5.6x107 lorsque le SNR est & 3dB pour les mots code de taille 576 et 4.8x107 a
un SNR de 2,4dB pour les mots code de taille 1152.

Les figures 3.8 (e) et (f), représentent respectivement des performances en terme de BER et
FER du code LDPC irregulier de taille 576 avec un rendement R=3/4, I'algorithme LWNS
proposé montre des performances comparées a lI'algorithme IVRBP et un gain de 0.25 dB par
rapport a I’algorithme OVRBP entre le SNR 2dB et 3.5dB. Avec un SNR de 4dB le BER
atteint 8.107. La complexité de ces différents algorithmes sera discutée dans le paragraphe

suivant.

Tableau 3. 3 : Comparaison des performances de /’algorithme proposé LWNS et des algorithmes de la

littérature :
Algorithmes Taille du Rate SNR | lavg FER BER
code [dB]
OVRBP 576 0.5 3 1.3 8x10° 1.810°
LWNS 576 0.5 3 1.3 | 1.3x10° 5.6x107
OVRBP 576 0.75 4 1 5.2x10° 1.7x10°
LWNS 576 0.75 4 1 4.1x10° 8.5x1077
OVRBP 1152 0.5 2.4 2 5.5x10° 4.3x10®
LWNS 1152 0.5 2.4 1.9 | 9.1x10° 4.8x107

Le tableau 3.3, présente une comparaison entre les algorithmes OVRBP en termes de BER,
FER et le nombre moyen d'itérations consommées lors du processus de décodage Itermoy. On
peut constater qu’avec avec le méme nombre d'itérations de décodage les performances en
terme de BER et FER de I’algorithme LWNS proposés sont meilleures que celles de

’algorithme dynamique OVRBP.
Pour évaluer les performances de lI'algorithme LWNS proposé en fonction de la taille du mot

code, les performances BER et FER pour les longueurs de bloc 576, 1152 et 2304 sont

présentées sur la figure 3.9.
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Figure 3. 9 : BER vs Eb/NO de I’algorithme LWNS proposé pour différents taille de code

(576, 288), (1152, 576) et (2304, 1152)
On peut clairement observer que les performances de lI'algorithme de décodage LWNS sont de

plus en plus importantes lorsque la taille du mot code augmente, le BER et le FER atteignent
respectivement 6,9x10° et 10 a un SNR de 2,4dB, autrement dit pour 138 Mbits envoyés un

seul bit sera erroné.
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Figure 3. 10: BER vs le nombre maximal itérations pour les différentes méthodes d’ordonnancement
du LDPC (576, 288) avec Eb/NO = 2.5dB.
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Figure 3. 11: BER vs le nombre maximal itérations pour les différentes méthodes d’ordonnancement
du LDPC (576, 144) avec Eb/NO = 3.5dB.
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Les figures 3.10 et 3.11 montrent les performances en termes de BER en fonction du
nombre d'itérations pour les codes LDPC (576, 288) a un SNR de 2,5 dB, et les codes LDPC
(576, 144) a un SNR de 3,5 dB. Les résultats montrent que l'algorithme LWSN proposé
converge plus rapidement que tous les autres algorithmes en 15 itérations. En d'autres termes,
le LWSN présente non seulement de meilleures performances de correction d'erreurs mais

aussi une vitesse de convergence plus rapide.

L’influence des cycles d’ordre 6 et 8 sur 1’algorithme dynamique OVRBP est montrée dans
les figures 9 et 10, les performances de correction d'erreur aprés les cing premiéres itérations
sont faibles. En revanche, le BER de l'algorithme LWNS augmente avec le nombre
d'itérations, pour atteindre une valeur stable aprés 15 itérations, 3.10° & SNR de 3.5dB, au
lieu de 3.107° pour l'algorithme OVRB.

4.2 Analyse de la complexiteé :

Dans ce paragraphe, nous évaluons la complexité de décodage de 1’algorithme
d’ordonnancement proposé en termes de nombre de mises a jour C2V et V2C requises pour
chaque itération de décodage, ou une itération signifie le processus de sélection et de mise a
jour de tous les arcs du graphe de Tanner. Le nombre total d'arcs dans I'ensemble du graphe
de Tanner correspond au nombre d’éléments non nuls de la matrice H: E = dc X M =
dv X N, ou dc et dv désignent respectivement le degré moyen des nceuds de contréle et des

nceuds variables.

Tableau 3. 4 Nombre de mise a jour des messages C2V et V2C de [’algorithme proposé

Calcul pour la Calcul pour la Calcul pour la
Etapes recherche du nceud mise a jour mise a jour
a mettre a jour V2C Cc2v
Etape 1 0 0 dv. (dc-1)
Etape 2 0 dv. (dc - 1) 0
Etape 3 0 0 dv
Etape 4 0 dv 0

Le tableau 3.4, présente la complexité en termes de nombre de mise a jour des messages V2C

et C2V, nécessaires pour un seul sous graphe.
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Pour chaque nceud de variable vj, dv.(dc - 1) messages C2V sont calculés et propagés vers les
nceuds vicinaux. Ensuite, ces nceuds vicinaux calculent dv.(dc - 1) messages V2C pour mettre
a jour les nceuds de contrdle du sous graphe. Dans la 3°™ étape, les noeuds de controle
générent et propagent dy C2V vers le noeud de variable v;j. Finalement lors de la 4°™ I'étape,
la valeur LLR du noeud variable v; est mise a jour et dy messages V2C sont propagés aux

nceuds de contrdle connectés a vj.

Par conséquent, pour chaque itération de 1’algorithme LWSN, le nombre de mise a jour des
messages C2V et V2C requis pour les N sous graphe est de {N X [dv + dv X (dc —
1]} = E xdc.

Tableau 3. 5 : Comparaison des complexités des différents algorithmes existants dans la littérature
et celui /"algorithme proposé

Calcul pour la Calcul pour la Calcul pour la
. recherche du oo oL
Algorithme nceud 4 mettre mise a jour mise a jour
" V2C c2v
a jour
Flooding 0 E E
HS 0 E.dv E
IVRBP M(M.dc - 1) | E[(dv-1)+(dc-1)] E(dv-1)(dc-1)
OVRBP N(N-1) E E.dc
Algorithme proposé LWNS 0 E.dc E.dc

Le tableau 3.5, présente la complexité de mise a jour des différents algorithmes de décodage.
L'algorithme LWSN remplace par une étape de prétraitement non incluse dans le traitement

de décodage.

La complexité des algorithmes IVRBP et OVRBP est quadratique O(M?) et O(N?)
respectivement, et ce, en raison des calculs des valeurs résiduelles et des calculs des métriques
nécessaires pour la recherche du nceud de variable le moins fiable, alors que la complexité de
I'algorithme LWNS est d'environ O(E) car I’ordre de mise a jour des nceuds de variable est
déterminé par une étape de prétraitement de la matrice H non incluse dans le processus de

décodage.
Conclusion

En conclusion, les résultats de simulation et 1’analyse de complexité montrent que
I’algorithme proposé permet d’améliorer la vitesse de convergence et la complexité de
décodage tout en assurant les mémes performances en termes de correction d’erreurs sque les

autres algorithmes rapportés dans la littérature.

96



Chapitre IV : Implémentation des décodeurs
LDPC sur des plateformes embarquées
multi-ceeurs

Dans ce chapitre, nous proposons une nouvelle optimisation de 1’algorithme de décodage
NMSA qui permettra de réduire la latence de décodage. Dans un premier temps, en se basant
sur les analyses des différents blocs du décodeur en tenant en compte de la complexité des
calculs, de parcours et d’acceés en mode lecture et écriture a la mémoire, nous proposons une
optimisation visant & minimiser les nombres d’accés a la mémoire et une structuration de
données compacte assurant une réduction de la mémoire requise et une implémentation
paralléle minimisant la synchronisation entre les différents processeurs. Dans un deuxiéme
temps, nous présentons [’architecture parallele proposée du décodeur LDPC basé sur
I’algorithme NMSA et nous détaillons I’architecture de 1I’implémentation logicielle parallele
du décodeur LDPC proposée sur des plateformes monocceur et multicoeurs basé sur des
processeur x86 d’Intel et multicoeurs basés sur des processeurs ARM embarqués afin

d'évaluer la latence en ms du décodeur proposée.
1 Revue des implémentations des décodeurs LDPC :

Plusieurs travaux scientifiques se sont orientés vers une implémentation matérielle des
décodeurs LDPC sous circuits intégrés spécifiques ou de circuits FPGA [48-51]. Cette
approche permet d'obtenir une faible latence et un débit élevé, mais elle entraine en
contrepartie un co(t de développement élevé, ce qui constitue une limitation pour les
applications nécessitant une mise sur le marché rapide ou pour les technologies avec des
normes multiples et en évolution rapide.

Une deuxiéme approche est basée sur I’implémentation logicielle du décodeur LDPC, cette
approche réduit considérablement les ressources matérielles et le temps de développement

nécessaires pour la mise sur le marché. Elle peut partager le méme matériel utilisé par

97



d’autres algorithmes de traitement du signal et elle offre la possibilit¢ de modifier ou de
mettre a jour une version logicielle sans modifier le matériel.

Cette solution s’avére la mieux adapteé pour les communications ultra-fiables a faible
latence (URLLC), dont les normes et les applications sont en développement perpétuel. Cette
approche est également soutenue par I'émergence des processeurs multi-ceeurs permettant un
traitement parallele de 1’optimisation proposée, ce qui permet de s’approcher aux
performances des solutions matérielles avec une réduction du co(t et une adaptation aux
differents contextes d'applications.

Plusieurs travaux de recherche se sont récemment concentrés sur les implémentations
logicielles de décodeurs LDPC sur des plateformes multicceurs. Certains travaux manipulent
des processeurs a usage général (General Purpose Processors GPP), comme les processeurs
x86 d’Intel ou des processeur graphiques, en anglais Graphics Processing Unit (GPU) [52-
53], d'autres utilisent I'architecture instruction unique données multiples, en Single Instruction
Multiple Data anglais SIMD [54] pour acceélérer le calcul et le troisieme exploite les
plateformes multicceurs sur carte pour profiter des avantages d'accélération matériel et de la
flexibilité logicielle [55-56].

Dans [52], la comparaison des stratégies d’exécution paralléle de l'algorithme de
décodage LDPC MSA a démontré que le GPU peut réaliser le décodage avec des débits
élevés par rapport au processeur géneral. Cependant, les solutions basees sur les GPU ne
fonctionnent bien que pour les codes de grande taille en raison du temps passé pour le
transfert de données entre le processeur héte et le GPU. Pour une longueur de code moyenne
ou petite, le temps de transfert des données s'avéere étre plus élevé que le temps nécessaire au
processus de décodage.

Pour que la plate-forme GPU soit adaptée a une petite longueur de code, Amiri et al.
dans [54] ont proposé un décodeur LDPC multi-flux sur GPU, utilisant des données multiples
a instruction unique pour décoder plusieurs mots code simultanément. Cette approche permet
d'atteindre des débits plus élevés sur les appareils mobiles embarqués. Cependant, le temps
passé pour le transfert de données entre le processeur hote et le dispositif GPU, environ 4,8
ms, est encore plus élevé pour les applications a faible latence.

Dans [55], Kharin et al. ont réalisé une implémentation sur un systéme multicoeurs sur
puce (SoC) disposant de 8 DSP- et 4 ARM-cores, cette solution profite de la flexibilité et de
I'efficacité du DSP dans les taches de traitement du signal, mais le temps pour la
communication inter-processeur ARM-DSP est évalué a environ 2,75 ms pour le chargement

des données du DSP, ce qui augmente la latence du décodage.
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Ces travaux se sont concentrés uniquement sur les stratégies de mise en ceuvre des
décodeurs LDPC sur différentes plates-formes sans optimiser ni l'algorithme de décodage ni
la structure de donnée adoptée pour la mémorisation de la matrice et des messages C2V et
V2C.

Afin de répondre aux exigences des communications ultra fiables a faible latence, nous
proposons dans cette thése une implémentation logicielle efficace du décodeur LDPC sur des

plateformes multicceurs embarqués pouvant étre intégrés sur des dispositifs loT.

Avant d’entamer 1’implémentation, une optimisation de la partie du code la plus
intensive en terme de consommation de cycle CPU est réalisée avec proposition d’une
nouvelle structure de données compacte pour représenter la matrice de contrdle de parité
LDPC visant & reduire la taille de la mémoire, les accés en mode lecture/écriture et de
permettre un calcul paralléle sur les plateformes multicceurs. L'implémentation parallele est
réalisée sur une plateforme ARM multicoeurs embarqués avec un systéeme d'exploitation
embarqué et des outils de multithreading OpenMP afin de minimiser le temps passé dans la
création et la synchronisation des threads. L'optimisation proposée a permis une nette
réduction de la taille de la mémoire requise, d'environ 50%, la complexité calculatoire est
réduite de 66% et la latence atteint 0,15ms pour 288 bits et 0,48ms pour 2304 bits avec un

taux d'erreur paquet atteignant 10°®.
2 Architecture proposée :

La mémoire cache joue un réle tres important pour réduire les accés mémoires en
dehors du processeur et permet ainsi de réduire le temps de traitement. Autre que sa rapidité
en raison de son emplacement pres du processeur, les performances de la mémoire cache
reposent sur le concept de la localité, nécessaire pour minimiser les accés hors cache. Il existe

plusieurs types de localité. Deux d'entre eux sont essentiels pour la mémoire cache :

e La localité temporelle. Il s'agit de l'acces répété par le processeur aux mémes
ressources dans un court laps de temps.
e La localite spatiale. Il s'agit de l'accés par le processeur a diverses donnees ou

ressources qui sont proches les unes des autres en terme d’adresse mémoire.

Pour tirer profit de la localité spatiale, il faut que les données soient consécutives et

structurées dans 1’ordre de leur utilisation, ainsi les données qui seront utilisées par
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I’instruction suivante peuvent étre chargées depuis la mémoire RAM et stockées dans la
mémoire cache durant I’instruction courante, cela permet au processeur de minimiser le

nombre de défauts de cache (Miss cache).

Certes la structuration en forme de graphe des messages C2V, V2C et de la matrice de parité
H a permis d’éliminer le probléme de défaut de cache au dernier niveau du cache LL (Last
level), mais le défaut de cache au premier niveau L1 persiste, ce probleme est di
principalement a l'allocation dynamique de la mémoire utilisée lors de la construction du
graphe. En effet, les adresses attribuées dynamiquement ne sont pas consecutives, ce qui ne
permet pas de tirer profit de la localité spatiale de la mémoire cache et augmente par
conséquent le nombre de données non trouvées dans le premier niveau du cache L1 et par

conséquent la latence de décodage.

2.1 Structuration des données dans la littérature

Les travaux de la littérature [52-56] ont utilisés une structure de donnée sous forme de deux
matrices de valeurs entiéres pour mémoriser la matrice et deux matrices de valeurs réelles
pour mémoriser les messages C2V et V2C. La matrice de contrdle de parité H est mémorisée

comme suit ;

e La premicére matrice ‘’colonne index’’, destinée a étre utilisée dans la phase
horizontale, est de taille M lignes et dcmax colonnes, ou demax est la valeur maximale
des nombres d’¢léments non nuls par ligne dc. Chaque ligne de cette matrice
contient les index des colonnes par ligne.

e La deuxiéme matrice “’ligne index’’, destinée a étre utilisée dans la phase verticale,
est de taille N lignes et dvmax colonnes, ou dvmax est la valeur maximale des nombres
d’éléments non nuls par colonne dv. Chaque ligne de cette matrice contient les

index des lignes par colonne.

Pour les codes réguliers demax = dc et dvmax = dv. Pour les codes irréguliers les poids des lignes
et les poids des colonnes sont différents et par la suite certaines valeurs des deux matrices

seront remplies par des valeurs d’index non valides (par exemple -1 ou null).

Exemple :

En prenant ’exemple de la matrice de parité H du code irrégulier (5, 10) ci-dessous :
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1010100 0 0
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Figure 4. 1 Structuration des données proposée dans I'état de I'art
La figure 4.1, montre une structuration en deux matrices “’ligne index’’ et ‘’colonne index’’.
De méme, les messages C2V et V2C sont mémorisés par deux matrices qui ont la méme

forme respectivement de la matrice ‘’colonne index’’ et “’ligne index’’.

La mémoire nécessaire pour cette structuration est de :
memory size = Q X sizeof (integer) + (Q + 2 X N) X sizeof (integer) (4.1)

AveC Q = M X dmax + N X dymax- Ona Q >X 2 E (Car demax > de et dymax > dy,), le tableau

du chapitre 11 (2.1), présente une comparaison entre les valeurs (dcmax, vmax) €t (dcmoy, Qvmoy)-

Les parcours dans ce cas de structuration de données se fait comme suit :

e Phase horizontale : on utilise tout d’abord la matrice ‘’colonne index’’ pour
repérer les colonnes j connectés a chaque ligne i ; ensuite, les valeurs V2C sont lues
depuis la matrice V2C[][] aux emplacements (j, i), ces valeurs V2C sont ensuite
utilisees dans le calcul des mises a jour des messages C2V qui sont enregistrées
ensuite dans la matrice C2V[][] a I’emplacement (i, j), ainsi le nombre de parcours
est de : 2 X M X demax.

e Phase verticale : on utilise tout d’abord la matrice ‘’ligne index’’ pour repérer les

lignes i connectées a chaque colonne j ; ensuite, les valeurs C2V sont lues depuis la
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matrice C2V[][] aux emplacements (j, i), ces valeurs C2V sont ensuite utilisées
dans le calcul des mises a jour des messages V2C qui sont enregistrés ensuite dans
la matrice V2C[][] a ’emplacement (i, j), ainsi le nombre de parcours est de : 2 x N

X Ovmax.

Cette maniére de structuration a 1’avantage d’étre consécutive ce qui permettra de profiter de

la propriété de la localité spatiale de la mémoire cache, cependant elle présente les limitations

suivantes :

Les Messages C2V et V2C du méme arc du graphe de Tanner sont mémorisés
séparément ce qui ne permet pas de profiter pleinement de la localité spatiale de la
mémoire cache.

Le nombre des parcours a augmenté par rapport a la méthode de graphe, puisque (2
X M X demax) > (2 X E) et (2 X N X dvmax) > (2 X E).

La taille mémoire n’est pas optimisée puisqu’il y a des éléments non valides qui
sont meémorisés rien que pour organiser les données sous forme de matrice en cas
d’irrégularité du code LDPC. Dans le cas de I’exemple de la matrice (5, 10), il ya 3
éléments non valides dans la matrice C2V[][] et 13 éléments non valides dans la
matrice V2CI][], ces valeurs se manifestent comme des trous dans la mémoire et
sont chargés dans la mémoire cache que pour indiquer la fin de parcours de la
méme ligne ou de le méme colonne. Aussi, la présence de ces valeurs non valides
rend nécessaire lors de la lecture des matrice “’colonne index’’ et “’ligne index’’ de

verifier la condition que les valeurs lues ne sont pas des valeurs non valides.

2.2 Optimisation de la structuration des données

Afin de pallier aux limitations ci-dessus, nous proposons une nouvelle méthode

hybride de structuration des données dans la mémoire en utilisant des tableaux consécutifs

pour assurer l'allocation successive des adresses des variables et en calculant les index d’accés

dans I’ordre d’appel des données par le processus de décodage.

Les messages C2V et V2C sont structurés en utilisant un tableau dont chaque élément

contient les deux messages C2V et V2C du méme arc. L’ordre d’enregistrement des messages

C2V et V2C du méme arc est choisi selon 1’ordre d’appel des données lors de la phase

horizontale c’est-a-dire en balayant la matrice de contrdle de parité par ligne.
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Figure 4. 2 Classement des éléments non nul par ligne
La figure 4.2, montre 1’ordre par ligne des arcs (ou éléments non nul de la matrice de contrdle

de parité H (5, 10) de I’exemple précédant).

Le tableau mémorisant les messages C2V et V2C, noté MEM, est de taille E, et aura la forme
présentée par la figure 4.3.

ey | Mt || [P | | Mosa || M| | Mgz | Mo | s || M| | (Moo | Masa | [Moss || Moo | [Misss| | Mo | Masa || My || Mss

Moz | | Masun || Moz | | |Marsis| | Maisia | [ [Masue| | | Mersus || [Mazer || | Mazsie| | [ Masir [ Mo | | | Wiz || (Mg || | Maasie| | [ Meesia || [Maaus | | | Meesun

Figure 4. 3 Tableau de structure mémorisant les messages C2V et V2C triés par ligne

En conséquence, lors de la phase horizontale pour chaque ligne i, les messages V2C utilisés
pour la mise & jour des messages C2V se trouvent sur la méme région mémoire et 1’acces se
fait d’une manieére directe sans besoin de parcours de recherche, il suffit d’indiquer pour

chaque ligne i I’index de départ et le nombre d’élément a lire du tableau MEM.

Pour une ligne i, I’index de départ, noté p(i), sur le tableau MEM correspond a 1’ordre du
premier €lément non nul de la ligne i, (pour notre exemple on ’obtient a partir de la figure
4.2). Le nombre d’élément a lire du tableau MEM correspond a la valeur dc de la ligne i, ces

informations sont mémorisées sur un tableau de taille M, noté Cm, présenté par la figure 4.4.

Cm o(i) 0 4 7 10 14
defi) 4 3 3 4 3
0 1 2 3 4

Figure 4. 4 Tableau de structure mémorisant pour chaque neeud de contréle son degré d.et le point
de départ dans le tableau MEM
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La figure 4.5, montre la méthode d’acces lors de la phase horizontale, pour la mise a jour des
messages C2V de la ligne 0 par exemple, Tout d’abord, le tableau Cm donne I’index de départ
sur le tableau MEM, dans ce cas p(0) = 0, ainsi que le nombre d’¢élément a lire du tableau
MEM pour la ligne 0, ici ¢’est 4. Ensuite, on lit quatre messages V2C sur le tableau MEM (de
I’index 0 a 3), puis On fait les calculs des mises a jour des messages C2V a partir des
messages V2C lus et on écrit les mises a jour des messages C2V dans les mémes index de
MEM, mais dans la case destinée a mémoriser les messages C2V. Toutes ces données se
trouvent sur la méme zone mémoire ce qui permettra de profiter de la localité spatiale de la

mémoire cache.

e | M | | [Mhasa | | [Missa | | |Missa | | | Massa| | [Pz || [Moasa | | Mz | | [Mhese] | Mg || Moo || Mo | | [z | | [y || | Mz | | | Mg | [Msa

Moy | | Moo | | Mooy | | [Mass | | Mase ]| Mage | | Mage | | [Ma ] | |[Pesw] | Moy || (Mo ]| (Mo || [P | | (Mase| | (M| | (Mo | Mo

0 1 Z 3 4 b b i B L] 1] 1 2 1 " % T

tn 1) 0 4 7 10 14
&) 4 3 3 4 3

Figure 4. 5 Méthode d’acces pour le calcul des messages C2V en utilisant les deux tableau MEM et
Cm

Pour la phase verticale, le parcours et les calculs sont réalisés par colonne alors que les
messages ont été organisés dans le tableau MEM par ligne.

Afin d’éviter les parcours lors de la phase verticale du processus de décodage, le calcul des
index du tableau MEM relatif a chaque colonne est calculé en dehors du processus de
décodage par un prétraitement de la matrice de contrdle de parité H, ces index sont regroupés
dans un tableau, not¢ Add, de taille E. ces index correspondants a 1’ordre des éléments non

balayés par ligne mais enregistrés par colonne (figure 4.2).

Dans I’exemple ci-dessous, les messages C2V de la colonne 0 (les messages m ci—vo) sont
situés dans les index 0, 4, et 10 du tableau MEM (figure 4.3). La figure 4.6, présente le

tableau Add de la matrice (5, 10), les valeurs du tableau sont prises de la figure 4.2 :

Figure 4. 6 Tableau Add de la matrice (5, 10)
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De méme afin de déterminer pour chaque colonne j, I’index de départ p(j) et le nombre
d’éléments a lire du tableau Add, on crée un tableau de taille N, noté Vn, qui contient, pour
chaque colonne j, I’ordre du premier élément non nul dans la matrice H de la colonne j et son
degré de connectivite dy. La figure 4.7 présente le tableau Vn correspondant a la matrice (5,
10).

0 1 2 3 4 5 6 7 8 9
Vn () 3 2 2 2 2 2 1 1 1 1
p@) 0 3 5 7 9 11 13 14 15 16

Figure 4. 7 tableau Vn de la matrice (5, 10)

La figure 4.8, présente la méthode de calcul, pour chaque colonne j, des index p(j) de départ
de parcours du tableau Add. L’ordre des ¢éléments est réalisé en balayant la matrice par

colonne puis en prend que 1’ordre des premiers €léments non nul par colonne.

'0131071 000

0 - 0

i /0 | / 8 0

H= 10|/ O 0 3101 0\ O 0
2] O |d 0/ 0 « 0Nl 0

0 0 d s 0 0 0 0 Onel-

Figure 4. 8 Classement des éléments non nul par colonne

La figure 4.9, montre la méthode d’accés lors de la phase verticale, pour la colonne 0 par
exemple on lit depuis le tableau Vn I’index de départ sur le tableau Add, p(j), ici c’est 0 ainsi
que le nombre d’¢lément a lire du tableau Add pour la colonne 0, ici ¢’est 3. On parcourt le
tableau Add de 0 a 2 (3 éléments), les valeurs de ces éléments pour cet exemple sont 0, 4 et
10, ces valeurs représentent I’index dans le tableau MEM des messages C2V (Mco—vo, Mci—vo
et me3—v0) et les messages V2C correspondant a la colonne 0 (Myo—co, Myo—cl € Myoosc3).
L’acces a toutes ces données est réalisé directement en mémorisant les adresses des
emplacements des messages C2V et V2C ce qui permettra d’éviter les parcours et les

comparaisons pour trouver I’endroit des messages correspondant a un colonne j.
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Figure 4. 9 Méthode d’accés pour le calcul des messages V2C en utilisant les tableaux MEM, Add et
Vn

La taille de mémoire nécessaire pour la structure proposé est donnée par 1’équation 4.1, elle
est équivalente a celle de la structure de la littérature [52-56], mais les données sont
organisées selon I’ordre de leur appel lors de la phase horizontale du décodage LDPC, ce qui
permet un accés direct vers les nceuds concernés par les calculs sans parcours ou

comparaisons :

memory size = (ZM + 2N + E) X sizeof (integer) + (2N + 2E) X sizeof (float)  (4.2)

Ainsi, la taille mémoire nécessaire pour la méthode proposée, équation (4.2), est réduite par
rapport a la méthode de la littérature, car: M X domax + N X dppmax > 2 X E et 2M +
2N < E, voir tableau (2.1). Les résultats de profilage des différentes méthodes de

structuration sont présentés a la fin de ce paragraphe.

2.3 Optimisation de I’algorithme par ordre d’appel dans le processeur

Contrairement aux travaux précédents [52-56], nous proposons une version optimisée de
I'algorithme NMSA HS en fusionnant les étapes horizontale et verticale en une seule étape,
permettant ainsi de diminuer les accés mémoire et de minimiser le nombre d'opérations

arithmétiques.

La mise a jour séparée des messages C2V lors de la phase horizontale et des messages V2C et

L(vj) lors de la phase verticale augmente I'acces a la memoire pour les mémes données.

Pour remédier a ce probléme, 1’optimisation proposée vise a calculer toutes les mises a jour de
messages C2V, V2C et L(vj) correspondants aux données chargées dans le processeur CPU
en une seule phase, et ce, avant de charger les données suivantes. Cela permet de profiter de la
localité temporelle de la mémoire cache et d'effectuer tous les calculs sur les données
chargées en CPU.

106



D'aprés les équations (1.24) et (1.25) de I’algorithme LLR BP, nous pouvons observer que la
valeur du message V2C de l'itération courante est incluse dans la valeur du LLR de la méme
itération, nous pouvons donc calculer la valeur du message V2C a partir de la différence entre

la valeur du LLR du nceud de variable et le message C2V connecté selon I'équation ci-dessous

Myjse; = L{vp) - M 4.3)

Figure 4. 10 : Mise a jour de la valeur LLR

De plus, comme illustré sur la figure 4.10, lorsqu'un message C2V est mis a jour, le calcul de
la nouvelle valeur LLR du nceud de variable vj, L(Vvj), peut étre effectué directement en
remplacant l'ancienne valeur C2V par la nouvelle valeur mise a jour selon I'équation ci-

dessous :
L (Vj)new = (Vj)old _ mca—>VjOld + mca_wjnew (4.4)

Ainsi, ’algorithme LLR BP, en utilisant 1’algorithme NMSA devient :
Etape 0 (Initialisation) :

Les messages LLR initiaux de chaque nceud de variable vj, notés L(0)y,, sont initialisés

directement par I’information regue du canal yj. Les messages C2V sont initiésa 0 :

L( .)0: ;
{ Y :g’ (4.5)

mci—»vj
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Etape 1 (Calcul des mises a jour des messages C2V et L(vj)) :

En une seule étape, les mises a jour des messages C2V et des valeurs LLR des nceuds de

variables sont calculés comme suit :

Meisyj = aHviN(ci)\vj sign(L (vp) — mci—wb) vbe?ll(icril)\vj(lL (vp) — mci—wbl) (4.6)

L)Y = L (Vj)old _ mca_)vjold + mca_w]_new
L'algorithme 3 décrit le pseudocode de Il'optimisation proposée. L'initialisation de C2V et
L(vj) est effectuée (ligne 1) selon I'équation (4.5), ensuite pour chaque nceud de contrdle i, le
processeur charge les valeurs C2V et L(vj) de chaque nceud de variable vj connecté au nceud
de contréle ci (lignes 3 et 4). Les valeurs minl et min2 sont ensuite calculées a partir de la
différence entre C2V et L(v;) chargés au niveau du processeur (ligne 5 et 6), puis les mises a
jour des massages C2V et L(vj) sont calculées dans la méme boucle (ligne 9,10,11) avant de
passer au nceud de controle suivant. Les étapes de la décision ferme et de la vérification du

syndrome resteront les mémes que 1’algorithme initial.

Algorithm 3 : Proposed Optimization NMSA

1 :Initialize all m¢;_,; = 0, and L(vj) = y; Itermax
2 :fori=1to ltermax do

Horizontal processing :

3 for each check node ¢;

4 for each variable node vj connected to ci

5 Calculate v2c = L (v;) — Mgyj

6 : Calculate min,; & min,

7 end for lined

8 for each variable node v; connected to c;

9 : Caleulate c2v = a [[nenpny\n Sign(mypc;) minl or min2
10: Calculate L (v;) = v2c+ c2v

11: Mejyj = C2V

12: end for line8

13: endforline3

Hard decision :

14 : for each variable node

15: Make hard decision if L(v;) >0thenv;=1;elsev;=0
16: end forline 19

Parity check equations (Syndrome) and stopping criteria :
17 : if Hev'=0then break elsei=i+1

18 : end for line 2

Cote structuration des donnees, I’optimisation proposée ne nécessite que la mémorisation des

messages C2V et L(vj), alors que I’algorithme initial nécessite la mémorisation des messages
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C2V, V2C, L(0)y; et L(vj), ce qui permet de réduire la taille mémoire nécessaires pour

emmagasiner les messages échangeés lors du processus de décodage.

MEM

|’”caava‘ ""cu-m ‘f"ca-)vs |’"ca-)vs‘ |’”d-)vu md-)vﬁ| md-)vi| ’"a-)w‘ ’”a-)w‘ "Idava‘ ‘"’a-m| f"d-)vs| |’"c3-)va‘ |"ch-)|¢2‘ ""c-z-m‘ ‘mcd-)v9|

My
I 1 ? 3 4 b § ! g 9 LI 1 I3 1 3 I B
Figure 4. 11 : Tableau MEM aprés I'optimisation proposée
L L(Vo) L(V) L(V2) L(V3) L(Vy) L(Vs) L(Vs) L(V?) L(Vs) L(Vo)
0 1 2 3 4 5 6 7 ] 9

Figure 4. 12 : Tableau L mémorisant les LLR des neeuds de variable

En plus, I’optimisation proposée fusionne les deux étapes horizontale et verticale en une seule
étape avec un parcours par nceud de contréle (autrement dit par ligne de la matrice de parité
H). A cet effet, les messages C2V sont également ‘’mappés’’ en mémoire dans ’ordre de
ligne dans des positions de mémoire consécutives et ce afin de profiter de la localité spatiale
de la mémoire cache. Les figures 4.11 et 4.12, montrent respectivement le tableau MEM de
taille E qui mémorise les messages C2V et le tableau L de taille N qui mémorise les valeurs

L(vj) de la matrice (5, 10) de I’exemple précédant.

Pour les données relatives a la mémorisation de la matrice de contrdle de parité H, avec
I’élimination de la phase verticale, on n’a pas besoin des deux tableaux Add et Vn utilisées
lors de la phase verticale. L’optimisation proposée ne nécessite que la mémorisation des index
de colonnes de chaque ligne, et ce, puisqu’apres chaque mise a jour d’une ligne, les colonnes
y connectées via un élément non nul sont mises a jour. La figure 4.13, illustre le tableau de

taille E qui mémorise les colonnes de chaque ligne de la matrice (5, 10).

of 0 | 13 s ol a e a0 2] s s ] 2]3] 9|

Figure 4. 13 : Table Col des index des colonnes par ligne de la matrice (5, 10)

Comme illustré sur la Figure 4.14, les différentes interactions réalisées lors du processus de

décodage en utilisant I’optimisation sont trés réduites.
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0 1 H 3 4 5 3 z H 5
L | L(Vo) | L(V) | L(V) | LV ‘ LVa) | LV | L(Vy) | L(V?) | L(Ve) | L(Vs) |
0 1 2 3 4 5 6 7 a g
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m p(i)
de(i)

P

Figure 4. 14 : Interconnexions de différentes données lors du processus de décodage en utilisant
[’optimisation proposée

L acces mémoire aux tableau C2V et Col se fait directement car les messages C2V et les
index des colonnes sont stockés dans I'ordre d'exécution en CPU (rangés par ordre de ligne) ;
L'accés mémoire au message L(vj) se fait moyennant la table Col, par exemple le nceud de
contrble co contient 4 éléments non nuls, le premier est connecté au nceud de variable vo
(Col[0] = 0), le deuxiéme est connecté a vi1 (Col[1] = 1), le troisiéme est connecté a vs (Col[2]

= 3) et le quatriéme est connecté au nceud variable vs (Col[4] = 5).

La taille de mémoire de I’ensemble des données nécessaires pour le processus de décodage

devient :
memory size = (2M + E) X sizeof (integer) + (N + E) X sizeof (float) 4.7)

La premiere partie de I'équation concerne le stockage de la matrice H (tableau Col, et Cm) et
la seconde partie concerne le stockage des messages (C2V et L(vj)). Il ressort clairement des
équations (4.1) et (4.7) que la taille de la mémoire requise pour la structure de données
proposée est inférieure de 50% a celle de la structure de données proposée dans [52-56] et, par

conséquent, le temps d'exécution requis pour l'accés a la mémoire est fortement réduit.

2.4 Structuration des données par mémorisation de la matrice d’expansion

Pour réduire davantage la taille mémoire nécessaire pour emmagasiner la matrice de
parité H, on a proposé dans le cadre de cette thése, de mémoriser uniquement certains
paramétres de la matrice d’expansion utilisés dans le cas des codes LDPC quasi-cycliques. En

effet, dans ce cas et comme expliqué dans le chapitre I, la matrice de parité H de taille (N x
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M) peut étre compressé en une matrice d’expansion Hpm de taille np X my qui contient des
coefficients de permutation & , avec np = N/Z et m, = M/Z et chaque coefficient de

permutation génere une sous matrice de taille Z x Z selon sa valeur :

e Sid <0, une sous matrice z¢éro de taille Z x Z est généré.
e Sid =0, une sous matrice identité de taille Z x Z est généré.
e Si o > 0, une sous matrice identité de taille Z x Z est généré, avec une permutation

circulaire a gauche de ces colonnes 9 fois.

La méthode proposée se base sur la mémorisation par ligne des indexes des colonnes des
éléments supérieur ou égal a zéro de la matrice Hom. Etant donné I’index de la ligne i de la
matrice H, la colonne j correspondante de la matrice de contréle de parité H peut étre calculé
a partir de I’index de la colonne ¢ de la matrice Hpm €t le coefficient de permutation & comme

suit :
j=(xZ)+(+i)modZ (4.8)

Exemple :

Soit la matrice d’expansion Hpm de taille 2 x 4 avec Z =3 :

M2 0 -1
Hbm‘21o 0]

Ainsi, la matrice de parité H générée de la matrice Hpm est :

01 0 (00 1} |2 0 0] |0 0 O
0 0 1, (1 0 O |01 O] 10 O O}
g={1 0 o 10 1 0 10 0 11 10 0 0
0 0 1} [0 1 0 |J2 0 O |2 0 O
1 0 Of [0 0 1] [0 1 O] [0 1 O‘
0 1 o0 1 0 O 10 O 11 10 0 1

La figure 4.15 représente, la structuration proposée de la matrice H en tableaux Col et Cr

proposé par le chapitre précédent.
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Figure 4. 15 Tableau Col et Cm nécessaire pour la mémorisation de la matrice (12, 6)

20

En appliquant la méme structuration de donnée sur la matrice d’expansion Hpm, les deux

tableaux Colym et Com qui représentent la matrice d’expansion Hom de 1’exemple auront la

forme présentée par la figure 4.16.

Coleq,

| o | [ o | [ o |
Q a 2 3 - = (=3
Comm  wo | [0]
s Mgy

al

Figure 4. 16 : Représentation de la matrice d'expansion Hym

Le tableau Colpm contient pour chaque ligne de la matrice Hom, I’index de la colonne des

éléments positifs ainsi que le coefficient de permutation & correspondant. Le tableau Cobm

contient pour chaque ligne de la matrice Hom, la valeur dc et I’index de départ p(i) sur le

tableau Colbm. Une seule ligne de Hom représente Z lignes de la matrice H (dans cet exemple Z

= 3). Le calcul des colonnes reliées a chacune des Z lignes, est réalisé selon 1’équation (4.8).

Tableau 4. 1 : Méthode de calcul des lignes et colonnes de la matrice H (12, 6) a partir des coefficient
de permutation de la matrice d'expansion Hom (4, 2)

Coefficient de

Ligne Hon Ligri1e H Colon(r;we Hbm permlitation - X(;glin(n;ri) s

0 1 1

0 1 2 5

2 0 6

0 1 2

0 1 1 2 3

2 0 7

0 1 0

2 1 2 4

2 0 8
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0 2 2
1 1 4
0
2 0 6
3 0 9
0 2 0
1 1 5
1 1
2 0 7
3 0 10
0 2 1
1 1 3
2
2 0
3 0 11

Le tableau 4.1, représente les calculs réalisés, durant le processus du codage, des index des
colonnes de la matrice H a partir des parametres mémorisés de la matrice Hom, €t ce, en
utilisant 1’équation (4.8). Ainsi, on obtient les mémes colonnes du tableau Col de la matrice
(12, 6) de la figure 4.15.

La taille mémoire nécessaire pour mémoriser les messages C2V et L(vj) reste la méme.
Cependant, la taille mémoire nécessaire pour la mémorisation des parametres de la matrice

Hpm est réduite a :
memory size = (2my, + 2 ey) X sizeof (integer) (4.9)

Avec my, = M/Z est le nombre de ligne de la matrice Hom, et e, = E /Z est le nombre
d’éléments positifs de la matrice Hpm. Ainsi, la taille mémoire nécessaire pour mémoriser la
matrice est presque divisée par Z par rapport a la derniere structuration proposée ce qui
permettra de réduire les accés a la mémoire, en contrepartie les calculs des index des colonnes
selon 1’équation (4.8) sont réalisés durant le processus de décodage LDPC, ce qui augmente la
complexité calculatoire du décodage. La comparaison des résultats de profilage des deux
structures est nécessaire pour évaluer I’effet sur la latence de décodage.

2.5 Evaluation des cycles d’exécution des différentes structurations des données
proposées

Afin de comparer les trois optimisations proposées en termes de nombre de cycles CPU
consommés, des profilages sont lancés pour différents taille de code (9216, 4608), (2304,

1152) et (576,288). Les figures 17, 18, et 19, présentent I’histogramme du nombre de cycles
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CPU consommeés par les instructions de décodage, noté IR, et celui consommé par les acces
mémoire en mode lecture et écriture notés respectivement DR, DW.

L'optimisation proposée a permis de réduire le nombre total de cycle CPU de 1,05x107 &
3,45x10° pour le code (9216, 4608), de 2,6x10° a 8,5x10° pour le code (2304, 1152) et de
6,5x10° a 2,1x10° pour le code (576,288).

La méthode de structuration en utilisant les parametres de la matrice d’expansion Hpm a
permis de réduire les accés a la mémoire, cependant le nombre d’instruction a augmenté en

raison de calcul des index des colonnes lors du processus de décodage en utilisant 1’équation
(4.8).

1,1E4+07 -
1,0E+07 -
9.0E+06 -
B,0E+06 -
=
% 7,0E+06 -|
= ® NMSA HS double mat
& 6.0E+06 -
- B MMSA HS Add
-
gz 20E+06 7 ¥ NMSA HS Zless Cal
F% 4 0E+06 | MMSA HS Zless Hbm
Zz
3,0E+06
2,0E+06
1,0E+06 I
0,0E+00 -
Total Cycle IR DR ow
Figure 4. 17 Résultats de profilage des différentes structurations de la matrice (9216, 4608)
3,0E+06 -
2 5E406 -
E 2,0E+06
(@]
= = NMSA HS double mat
E 1,5E+06 - M MMSA HS Add
E M MMSA HS Zless Col
—E MNMSA HS Zless Hbm
o 1,0E+06 -
=
5,0E+05 - h
0,0E+00 - h
Total Cycle IR DR DWW

Figure 4. 18 Résultats de profilage des différentes structurations de la matrice (2304, 1152)
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Figure 4. 19 Résultats de profilage des différentes structurations de la matrice (576, 288)

Le pourcentage de réduction du nombre de cycle CPU nécessaire pour le décodage, ainsi que
la taille mémoire de I'optimisation basée sur 1’union des deux phases de décodage Horizontale
et verticale en une seule phase est présenté sur le tableau 4.2. La taille mémoire est réduite de
62% et le nombre de cycle requis pour le décodage est réduit de 66%, ce qui correspond a une
accélération de 3 fois en termes de temps de traitement par rapport au décodeur LDPC de la

littérature utilisant deux étapes séparées horizontale et verticale.

Les acces a la mémoire en lecture (DR) et en écriture (DW) sont plus faibles par rapport aux
travaux de la littérature, confirment ainsi la réduction de la taille mémoire nécessaire et que
I'optimisation proposée permet profiter de la localité spatiale et temporelle de la mémoire

cache.

Tableau 4. 2 Gain en terme du nombre de cycle CPU et de taille mémoire par rapport aux travaux
précédents

. cycles CP.U ¢ yc!es % de | Memolre memolre % de
Code size ) optimisation . état de | optimisation | , .
état de . reduction X . réduction
Part proposee Part proposee
(Ko) (Ko)
(9216, 4608) | 1.05x10’ 3.45x10° 66,67% 599 230 61,6%
(2304, 1152) | 2.6x10° 8.5x10° 66,00% 149 57 61,7%
, .OX AX , [0 &70
(576, 288) 6.5x10° 2.1x10° 67,7% 37 14 62,2%
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3 Modele de calcul paralléle proposé

La latence de décodage peut également étre réduite en fonction de la plateforme
multicceur et du niveau de parallélisme de l'algorithme, qui est corrélé aux dépendances des

données pendant le processus de décodage.

La structure de données proposee permet une exécution parallele ; En effet, chaque nceud de
contréle a sa partie indépendante des tableaux Col et MEM consécultif et trié dans I'ordre de
I’exécution du processus de décodage. Cependant, le tableau L(v;j) est partage entre tous les
nceuds de contrdle et plusieurs processeurs peuvent lire ou écrire la mise a jour de la valeur
L(vj) du méme nceud de variable vj au méme temps, ce qui génére un conflit d’acces et
nécessite une synchronisation entre les différents processeurs lors d’acces simultané a la
méme adresse mémoire, cette synchronisation engendre un temps d'exécution supplémentaire

et influence par conséquent la latence de décodage.

Pour éviter le temps supplémentaire de synchronisation, seul les nceuds de controle connectés
a des nceuds de variables distincts seront lancés en paralléle, ainsi, le traitement paralléle est

autorisé entre k nceuds de contréle qui ne partagent aucun nceud de variable, autrement dit :

Nk check nodes N(Cx) = @ (410)

Avec N(ck) I’ensemble des nceuds de variables connectés au nceud de contréle c.

La valeur k représente le niveau de parallélisme de l'algorithme, les k nceuds de controle
satisfaisant 1’équation (4.10) sont groupés dans une seule couche (Layer) et sont lancés en

parallele, le passage d’une couche a I’autre se fait d’'une maniére séquentielle.

Parallel processing Sequential Parallel processing Sequential Parallel processing
of Z rows transit of Z rows transit of Z rows

Partial Parallel processing of M = Z x m rows

Figure 4. 20 : Modeéles de calcul paralléle pour LDPC Quasi-cyclique
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Pour les codes LDPC quasi-cycliques, chaque ligne de la matrice d'expansion Hpm est étendue
a Z lignes en remplacant chaque coefficient de deécalage par une matrice d'identité Z x Z ou
une matrice d'identité Z x Z décalée circulairement; ainsi, les Z lignes générées par une ligne
de Hom répondent a I'équation (4.10), car les lignes d’une matrice identité ne partagent aucune
colonne. Par conséquent, comme le montre la figure 4.20, Z threads sont lancés en paralléle ;
chaque thread traite une ligne de la matrice H, la transition vers les Z lignes suivantes est
effectuée séquentiellement, et ainsi de suite jusqu'a ce que toutes les M lignes soient traitées.
Puisque toutes les lignes générees a partir d'une ligne de la matrice d'expansion Hpm ont la
méme valeur dc, les Z threads qui traitent la méme ligne Hpm ont exactement le méme nombre
de données et de parcours a traiter et par la suite ont le méme temps d'exécution et ne
nécessitent par conséquent aucune synchronisation ou de temps d’attente entre les Z threads

traités en paralléle.

4 Implémentation logicielle du décodeur LDPC sur des
plateformes multicoeurs

L'implémentation paralléle proposee est lancee sur deux plateformes de traitement parallele
différentes en utilisant 1’outil OpenMP[57]. La premiére plate-forme est une plate-forme HPC
Marwan avec Intel Xeon gold 6130 avec 08 CPU a 2.10 Ghz [58] sous Lunix. La deuxiéme
plate-forme est une carte a base du processeur quad-core Cortex-A72 (ARM v8) @ 1.5GHz

avec une distribution Linux.

4.1 Bibliotheque d’implémentation parallele Open MP (Open Multi-Processing)

OpenMP (Open Multi-Processing) [57] est un outil d’aide a la programmation paralléle des
codes écrits en langage C/C++ ou Fortran. 1l est basé sur un modéle multithreading pour des
architectures a mémoire partagée. Il se présente sous la forme de directives de compilation
insérées dans le code source (des pragmas), des variables d'environnement et d'une
bibliotheque logicielle permettant de développer rapidement des applications paralléles.

Un programme OpenMP est fait de régions séquentielles ainsi que de régions paralléles qui
peuvent étre exécutées par plusieurs threads en paralléle sur différents processeurs. Le
compilateur se charge de la création des threads, leurs synchronisations et leurs échanges, ce

qui permet de réduire le temps d’implémentation paralléle.
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4.2 Implémentation sur la plateforme HPC MARWAN

Le Centre National pour la Recherche Scientifique et Technique CNRST a mis & disposition
des chercheurs Marocains un Centre Data universitaire (Cluster) de calcul haute performance
HPC MARWANI58] accessible a distance, pour permettre d’effectuer leurs calculs
scientifiques et ce dans différents domaines. La plateforme compte 38 nceud avec les
capacités ci-dessous :

- 1672 cceurs CPU

- 10.4 TB de mémoire

- 396 TB de Stockage.

- 4 GPUs

Depuis une machine cliente, une connexion réseau avec le serveur hpc-login.marwan.ma est
établie via le protocole hautement securisé SSH (ou Secure SHell), I’allocation d’un nceud de
calcul libre avec les détails de la commande tels que le nombre de nceuds, le temps alloué, la
partition des nceuds a utiliser, le nombre de processeur et le nom du fichier de sortie qui
contient les résultats de simulation sont spécifiés via un script qui englobe les différentes

commandes appropriées.
4.3 Implémentation sur processeur ARM quad-core Cortex-A72

La carte Raspberry Pi 4 fait partie de la famille des Nano-Ordinateurs, monocarte a processeur
ARM, elle permet I'exécution de plusieurs variantes du systeme d'exploitation libre

GNU/Linux, notamment Debian.

Il existe plusieurs versions du Raspberry Pl Zéro, A, Pi B, Pi, qui se distinguent par leurs
tailles, les éléments de connectivités, la taille mémoire RAM et le processeur, allant de la
version zéro, I’ultra réduite au format d’un clé USB Pour des applications embarquées
nécessitant un maximum de gain de place a la version Raspberry Pl 4 au format d’une carte
bancaire avec une augmentation de la vitesse du processeur, des performances multimédia, de

la mémoire et de la connectivité par rapport aux générations précédentes.
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1 prise pour la 1 Port nommé GPIO pour

»

caméra Raspberry i communiquer avec des interfaces
/ via (Scratch, Python, ...) :
1 prise HDMI pour #g P - ~>
I'affichage ™ rf‘/ . - E’orts USB pour Ig
\ ® 2 ] i clavier / souris, clé wifi,

disque dur externe ...

1 prise RJ45 pour
la relier a internet

Carte Micro SD pour Ia/“\/

sauvegarde des fichiers
et du systéme
d’exploitation

1 prise jack pour
la partie audio

Figure 4. 21 : Carte raspberry Pi 4

La figure 4.24, présente une photo de la carte Raspberry Pi 4, avec ses différents
fonctionnalités clés, notamment un processeur quad-core 64 bits Cortex-A72 (ARM v8) 64-
bit SoC @ 1.5GH et une mémoire RAM allant a 8 Go.

Apres avoir installé un systéeme d’exploitation qui contient un serveur SSH, sur une carte
Micro SD, qui est insérée sur la carte Raspberry, depuis une machine cliente, une connexion
réseau avec la carte est établie via le protocole SSH (en attribuant une adresse IP a la carte
Raspberry), la compilation des algorithmes de décodage LDPC est réalisé directement sur la

carte Raspberry pour créer un exécutable compatible avec les processeurs ARM.

4.4 Resultat de latence sur les plateformes multiceeurs

Afin d’évaluer, en milliseconde, la latence les performances du décodeur LDPC proposé
sur les deux plateformes, Nous avons utilisé différents taille de codes LDPC irréguliers quasi
cycliques construits sur la base de la norme IEEE 802.16e [19]. Le décodage LDPC est lancé
sur un seul processeur, puis sur deux processeurs et ainsi de suite jusqu’a l’utilisation du

nombre maximal de processeurs disponibles.
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Figure 4. 22 : Comparaison de la latence en (ms) entre le traitement en série et le traitement en

paralléle sur plateforme MARWAN pour les différentes tailles de code.
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Figure 4. 23 : Comparaison de la latence en (ms) entre le traitement en série et le traitement en

paralléle sur la plate-forme Raspberry Pi 4 pour les différentes tailles de code.

Les figures 4.22 et 4.23 présentent une comparaison des latences en millisecondes entre le
traitement série et le traitement parallele pour les différentes tailles de code. Dans la premiere
plate-forme, la rapidité du traitement en paralléle montre des résultats significatifs par rapport
au traitement en série, elle est d'environ x2,8 pour la taille du code (9216 x 4608) et x2 pour la
taille du code (4608 x 2304).

Cependant, les latences du décodage paralléle pour les matrices de taille inférieure a (1152 x

576) affichent des latences inférieures a celles du traitement en série. Par conséquent, I’impact
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du parallélisme dépend du degré de parallélisme Z de chaque matrice, de la complexité de
décodage exprimé en termes d’éléments non nul dans la matrice, de la vitesse d’horloge des

processeurs utilisés et du temps nécessaire pour la création et la synchronisation des threads.

Pour la plateforme Raspberry Pi 4 avec un processeur de 1.5 Ghz de vitesse d’horloge, le
traitement parallele montre un gain de rapidité par rapport au traitement en série.
Contrairement a la premiere plateforme, méme pour la matrice 1152, nous pouvons noter que
la rapidité a doublé en utilisant le traitement paralléle, ceci est principalement dd a la vitesse
d'horloge du Raspberry de 1,5 GHz inférieure a celle de la premiéere plateforme (2,1 GHz), le
temps de calcul sur un seul processeur de la plateforme Raspberry Pi 4 est supérieur au temps
nécessaire pour la création et la synchronisation des threads.

Tableau 4. 3 : Performances de décodage sur les deux plateformes

Reliability Intel Xeon gold Rasp
6130 berry Pi4
Matrix Edge . SNR cER BER Latency | cpy L_atency CPU
Size (dB) (in ms) Number | (in ms) | Number

9216 x 4608 | 29184 | 384 4,5 106 7x107%0 0,74 8 2,4 4
4608 x 2304 | 14592 | 192 45 | 4x10° | 8,7x10° | 0,48 6 1,16 4
2304 x 1152 | 7296 96 45 |2,2x10%| 2,2x10° | 0,33 3 0,56 4
1152 x 576 3648 48 45 | 6x10° | 52x10° | 0,24 1 0,29 4
576 x 288 1824 24 5 2x10° | 3,4x10° | 0,11 1 0,15 4

Le tableau 4.3 présente les résultats de la latence pour plusieurs tailles de code obtenues par
un choix dynamique entre le traitement en série ou en parallele a l'aide de la clause "if"
d'OpenMP appliqué sur le degré de parallélisme Z en utilisant les résultats reportés sur les
figures 4.25 et 4.26. La latence est de 0,11 ms pour le code (576, 144) et de 0,74 ms pour la
plus grande taille du code avec un taux d'erreur de trame compris entre entre 10 et 6x10°, et
un taux d'erreur de bit entre 3,4x10°° et 7x107°. Sur la plate-forme Raspberry, la latence est de
0,15 ms pour le code (576 x 288) (équivalent a 32 octets) avec une erreur de trame de 2x10°,
ce qui montre clairement que les résultats obtenus en matiére de latence répondent largement

a la latence et a la fiabilité requises pour les communications ultra-fiables a faible latence.
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Conclusion :

Dans ce chapitre, nous avons présenté une nouvelle optimisation de l'algorithme NMSA avec
un ordonnancement brassé de type HS, et ce afin de réduire la latence de décodage avec les
mémes performances en terme de correction d’erreurs. La version optimisée de l'algorithme,
remplace les étapes horizontales et verticales par une seule étape sans stockage des mises a
jour des messages V2C et avec une structure de donnée compacte permettant une réduction de
la taille de la mémoire requise de 62% et une mise en ceuvre sur une plate-forme multiceeur.
L'algorithme proposé permet d’atteindre un taux derreur de trame FER de 10° et la
complexité est réduite de 66%. De plus, la latence a atteint 0,15ms pour 288 bits et 0,48ms
pour 2304 bits avec un parallélisme dynamique sur les plateformes multicoeurs. Nos résultats
de simulation et d'analyse montrent que 1’algorithme LDPC embarqué proposé est aligné avec
les objectifs de latence et de fiabilité des communications ultra-fiable a faible latence
URLLC, rendant possible son utilisation pour ces types de communications sur divers types

de matériels loT.
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Conclusion Génerale & Perspectives

Les travaux de recherche effectués au cours de cette thése se sont focalisés sur 1’étude et la
proposition d’une nouvelle méthode d’ordonnancement, ainsi que I’implantation embarqués

de décodeurs LDPC pour les communications ultra fiables a faibles latence (URLLC).

Les codes correcteurs d’erreurs permettent la correction des erreurs de transmission sur des
canaux de communication peu fiables. Différentes familles de codes correcteurs ont été
proposées dans la littérature dont les plus utilisées de nos jours sont présentées dans le
chapitre 1. Ce rappel permet de préciser les concepts nécessaires a la bonne compréhension
des différentes contributions faites dans le cadre de la these. Ce premier chapitre aborde aussi
les codages LDPC qui fournissent des performances en correction des erreurs de transmission
proches de la limite théorique de Shannon. Ces algorithmes usuels employés pour le décodage
de codes LDPC sont décrits dans le chapitre I. Les différents ordonnancements des calculs et
les différentes architectures de décodeurs associées sont détaillés et analysés. En effet, ces
derniéres présentent différents niveaux de parallélisme et différents niveaux de performances.
Afin de réduire la latence de décodage tout en conservant les performances en correction des
erreurs de transmission, I’utilisation d’algorithmes sous-optimaux s’avere nécessaire. De plus,
I’impact de la structure de donnée adopté pour la mémorisation des différents parameétres de
décodeur LDPC est mis en évidence. A partir de I’ensemble de ces éléments, une méthode de
conception spécifique est proposée afin de permettre I’implantation logicielle de décodeurs

LDPC sur des systemes embarqués en fonction des contraintes applicatives.

Une premiere étude est détaillée dans le chapitre Il. Il s’agit d’une étude conjointe des codes
LDPC et des algorithmes de décodage a entrées souples afin d’identifier un couple
code/algorithme fournissant un compromis efficace entre performances et complexité
calculatoire, sur lequel des optimisations sont proposées pour réduire davantage la latence de
décodage. Cette étude est realisee sur un environnement de simulation et de profilage que
nous avons développé dans le cadre de cette thése. Cet environnement organisé d’une fagon
modulable est capable de simuler n’importe quel code LDPC afin d’évaluer ses performances
en terme de correction des erreurs de transmission et aussi de simuler leur comportement dans

le CPU et la mémoire cache. Les performances simulées montrent que 1’algorithme NMSA
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associe a un ordonnancement dynamique, constitue le meilleur compromis entre les
performances en termes de correction d’erreurs et les performances en termes de complexité.
Ce choix de couple algorithme/ordonnancement est le point de départ pour développer les
contributions incluses dans cette these visant I’implémentation d’un décodeur LDPC
permettant d’atteindre une latence et un pouvoir de correction satisfaisant pour le type de
communication ciblé. Quatre objectifs spécifiques ont été établis pour atteindre cet objectif

principal.
Objectif 1 : Réduire la complexité d’ordonnancement

L’ordonnancement dynamique IDS, permet d’accélérer la vitesse de convergence du
processus de décodage vers un mot code valide, cependant les calculs des différentes
métriques définissant le choix du nceud de controle ou de variable a mettre & jour en premier,
augmente la complexité calculatoire et par conséquence la latence de décodage. Dans le cadre
de cette theése on a proposé une méthode d’ordonnancement fixe basé sur la mise a jour des
nceuds de variable au sien des équations de parité auxquels ils participent (nceud vaccinaux).
Aussi, un prétraitement de la matrice de contrdle de parité H est réalisé afin de detecter et
d’éliminer les cycles d’ordre 4 et afin de calculer le critere défini pour I’ordre de mise a jour
des nceuds. Ces prétraitements sont réalisés en dehors du processus de décodage ce qui
n’impacte par la complexité de décodage. Les résultats obtenus par simulation montrent que
la méthode proposée a de bonnes performances en termes de correction d’erreurs par rapport
aux travaux de 1’état et avec une complexité linéaire au lieu de la complexité quadratique des

méthodes d’ordonnancement dynamiques.

Objectif 2 : Réduire la complexité de parcours de la structure de donnée représentant les
différents paramétres du code LDPC.

Lors du processus de décodage, les accés aux différents messages échangés conformément a
la structure de la matrice de contréle de parité ne permettent pas un accés consécutif a la
mémoire. Par conséquence, la mémorisation de la matrice de contrle de parité est
indispensable. Plusieurs types de structure de donnée ont été étudiés en prenant en compte la
taille mémoire qui engendre, ainsi que la complexité calculatoire relative a leur parcours. La
méthode de structuration proposée dans le cadre de cette thése vise a réduire la taille mémoire
et a éviter les parcours de ces structures de données lors du processus de décodage. La
structure de sonnée proposé consiste a organiser les données a mémoriser dans 1’ordre de

traitement de la phase horizontal en structurant les messages échangés par ligne, les adresses
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mémoires necessaires durant la phase verticale sont ensuite calculé hors processus de
décodage par un prétraitement de la matrice H et enregistré sur un tableau Add utilisé pour
acces directe aux messages en évitant le colt calculatoire engendré par les parcours des
structures de données. Cette méthode a permis de réduire la complexité de 66% et la taille

mémoire de 61%.
Objectif 3 : Réduire le nombre de message échangés lors du processus de décodage

L’émulation du comportement du processus de décodage au niveau processeur et mémoire
cache, réalisé en utilisant les outils de profilage Gprof et Valgrind, a permet de constater que
la séparation des phases horizontal et vertical ne permet pas de tirer profit de la localité spatial
et temporel de la mémoire cache, puisque lors des deux phase espacées dans le temps les
mémes données sont chargés dans la mémoire cache puis enregistré dans la mémoire apres
traitement, ce qui augmente le nombre des acces mémoires et par conséquence la latence du
décodage. Pour réduire davantage le nombre des acces a la mémoire, une optimisation basée
sur I’'union des deux phases horizontales et verticales en une seule phase est proposée, cette
optimisation permet de faire toutes les mises a jour basées sur la valeur de la donnée chargée
en processeur avant de chargé la donnée suivante, ce qui permet de réduire le nombre des
acces mémoire. Cette optimisation a permis aussi de réduire les données a mémoriser puisque
les données mémorisées pour la phase verticale ne sont plus nécessaire. Cette méthode a
permis de réduire la complexité de 66% et la taille mémoire de 62% par rapport aux travaux

de la littérature.

Objectif 4 : Implémentation embarquée sur une architecture multi processeurs dont le temps

induit par le traitement paralléle n’affecte pas la latence visée.

L’émergence des processeurs multi-coeurs embarqué sur des systemes sur puce, SoC,
permet de s’approcher aux performances des solutions matérielles avec une réduction du cofit
de développement et une adaptation aux différents contextes d'applications. Malgré que les
interconnexions entre les nceuds de controle et les nceuds de variable, définit par la matrice de
contréle de parité ne permettent pas de lancer des calculs totalement paralleles, la structure de
donnée proposée permet le lancement des calculs partiellement parallele en groupant les
nceuds de contrdle indépendant entre eux dans des couches, chaque couche est lancée d’une
maniere totalement paralléle et le passage d’une couche a une autre se fait séquentiellement.

Les optimisations proposée dans le cadre de cette thése sont implémentées sur deux

plateformes multicoeurs afin d’évaluer la latence sur des systemes paralléles, la premiere
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plateforme est un HPC Marwan avec Intel Xeon gold 6130 avec 08 CPU a 2.10 Ghz sous
unix, la deuxiéme plate-forme est une carte Raspberry Pi 4 quad-core Cortex-A72 (ARM v8)
@ 1.5GHz avec une distribution Linux Raspbien.

L’impact de la répartition des calculs sur plusieurs processeurs a été évalué en comparant la
latence obtenue avec un seul processeur et celle obtenue sur plusieurs processeurs, La rapidité
du traitement paralléle est 2 fois & 2.8 fois plus importante que le traitement sur un seul
processeur. Cependant, lorsque la vitesse d’horloge du processeur est importante et le
traitement a lancer en paralléle n’est complexe (cas de la matrice 576 x 288 sur la premicre
plateforme CPU a 2,1 GHz), le temps nécessaire a la création et a la gestion des taches
paralléles est plus importante que les calculs eux-mémes. Ainsi, 1’efficacité du traitement
paralléle dépend du degré de parallélisme Z de chaque matrice, de la complexité de décodage
exprimé en termes d’éléments non nul dans la matrice, de la vitesse d’horloge des processeurs

utilisés et du temps nécessaire pour la création et la synchronisation des threads.

Les optimisations proposées dans le cadre de cette these ont permis d’implémenter un
décodeur LDPC a petite latence et avec un pouvoir de correction élevé sur un systéeme
embarqué utilisé dans plusieurs projets loT. Par exemple, le code (576, 288) a atteint une
latence de 0,15 ms soit avec un taux d’erreur trame de 2x10°®, ce qui correspond parfaitement
aux communications URLLC dont la latence exigé est de Ims avec un taux d’erreur de 107

pour un paquet de 320ctets.

D’aprés les travaux réalisés dans cette these ainsi que les résultats obtenus, nous

pouvons dégager les perspectives suivantes :

e Déployer une méthode de I’IA, qui permet de prédire les positions du mot code les
plus susceptible d’étre erronées, avec un auto-apprentissage implémenté en dehors
du processus de décodage LDPC.

e Faire appel aux méthodes d’analytique Big data pour la détermination des facteurs
de normalisation a qui changent d’une itération a une autre.

e Augmenter le coefficient d’expansion par matrice de contrble de parité, afin de
rendre la section paralléle plus large et diminuer le nombre des passages entre les
sections paralléles qui se fait en créant des threads a chaque entrée de la section
parallele, ce qui augmente le temps necessaire pour la création des threads.

e Utiliser la méthodologie Co-design en implémentant la partie de 1’algorithme
NMSA optimisé sur matériel (un circuit FPGA), et la partie ordonnancement brassé
ainsi que 1’organisation en mémoire des variables en software.
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Annexe B : Démonstration de I’équation de mise a jour des
messages C2V

Cette partie de preuve, vise a démontrer que le LLR relatif a la satisfaction d’une

équation de controle de parité s’écrit en fonction de la fonction @(x) = —In (tanh g)

La valeur du LLR d’une variable binaire aléatoire U est définie par :

LLR(u) = Ly (u) = In (22822 1)

Py(u=1)

Ou Pu(u) dénote la probabilité d’avoir u comme valeur de U.

Ona:

Py(u=0) _ | W)
Py(u=1) e 2

Py(u=0)

— pLly(w)
Pu(u=1)+1 e vt +1 (3)

Py(u=0)+Py(u=1) _ 1, (u)
Py(u=1) = e+ 4
Puisque Py(u =0) + Py(u=1)=1,0naura:
1 — Ly
Py(u=1) er™ +1 )

Donc, la probabilité d’avoir u = 1 comme valeur de U, s’exprime en fonction de LLR comme
suit :

1

Py(u=1) = (6)

Ainsi, en déduit la probabilité d’avoir u = 0 comme valeur de U, en fonction de LLR :

1

PU(u =0)=1- LU 11 @)
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eLU(u)

PU(u = 0) = m (8)

Pour deux variables binaires aléatoires statiquement indépendantes U1 et U2 on peut écrire :

P(u;®u, =0)= P(u; =0)P(u, =0)+ P(u; =1)P(u, =1) (9)

En remplagant chaque probabilité avec son expression on obtient alors :

eL(ul) eL(uz) 1 1
Pw@u, =0) = LD 11 elW2) 11 | oL 4q el@2)11 (10)
En faisant les calculs on trouve :
1+ eL(ul)eL(uz)
P(u;@u, =0) = 1+ eL@D) 1 oL(u2) 4 L(ul)gL(u2) (11)

De méme, la probabilité que la somme modulo 2 de deux variables soit égal a 1 est donnée

par :

eL(u1)+eL(u2)
1+ el(ul) yoL(u2) 4 oL(ul)eL(u2) (12)

P(u1®u2=1)= 1_ P(ul@u2=0)=

Ainsi, le LLR de la somme modulo 2 de deux variables est :

_ P(u;® up=0)\ _ 14 el L(u2)
L(u® uy) =1In (P(u1®u2=1)) =1 ( eL(u1)+eL(u2)) (13)
Cette équation peut étre écrite sous la forme :
_ (eL(ul) + 1)(eL(u2)+ 1D+ (eL(ul)_ 1)(eL(u2)_ 1)
L(u1® uZ) = In ( (eL(u1) + 1)(eL(u2)+ 1)- (eL(ul)_ 1)(eL(u2)_ 1)) (14)

Et puis sous cette forme :

o e (15)
_ (e“(Ul) 4+ 1)(eH(U2) 4 1)
L(u1® uZ) - ln (eL(ul)_ 1)(eL(u2)_ 1)
- (eL(ul) + 1)(eL(u2)+ 1)

Par induction on peut démontrer que pour J variables binaires aléatoires statiqguement

indépendantes, le LLR de la somme modulo 2 des J variables est donné par :

129



J .
n],=1(eL(u])_ 1)

LY, ®uj) =1 Iy (eE@D+1) (16)
j=1 uj)=1In n§=1(eL(uj)_1)
__l'[;:l(el‘(uj)-'-l)/
Cette formule peut étre écrite sous la forme :
L(uj)_
1+ (= 1)>
Ji _ ]—1<(eL(uJ)+1) 17
L(Zj=1 ®uj) =In 7 (N1 an
1= j=1((eL(uj)+1))
Or,
(elw_1) L@
m = tanh( 2 ) (18)
L’équation (17) devient :
L(uj)
)i _ 1+H1—1 tanh(—)
L(Z]—l Ou;) = 1“( I tanh(@) (19)
Puisque,
~1(y) = 1In (12X
tanh™"(x) = > In ( N _x) (20)
L’équation (19) devient :
_ L(uj)
L(Zf=1 @®u;) = 2 tanh™ (H§=1 tanh (%)) (21)
2X _
Les deux fonctions tanh(x) = % et tanh™1(x) = ZIn (ﬂ) sont des fonctions
e<X+1 2 1-x

symétriques impaires, monotones et croissantes alors 1’équation peut étre réécrite de fagcon a

ce qu’on fasse apparaitre a la fois le signe sign(L(uj)) et le module |L(uj)].

L(Z)_, @) =TT, sign(L(w))2 tanh~* ([T}, tanh (@)) 22)
Maintenant on va montrer que :
2 tanh™! (]‘[;=1 tanh (M(Zﬂ)) = Q)(Zle(z)(lL(uj)I)) Avec (x) = —In (tanhg)

D’apres les deux équations (19) et (21) on a:
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1 (1 LD _ g (14T, tanh(ZG)
2 tanh 1(1‘[].:1 tanh (—2 )) = In <1—H’ canh (L T ) (23)

Cette égalité peut étre écrite sous forme :

2 tanh™? (H] , tanh (IL(ZJN)) =1In L}M_ 1 (24)
., tanh('“;”')')
Puis sous cette forme :
' —1ln ]'[]._ tanh(lL(uj)I))
() pptyy g (e ) 25
2 tanh (]‘[j=1 tanh( > )) —ln<e_m(H§=1 tanh(lL(gj)|)>_1> (25)
Ona:
~1n (TP, tanh (BC20)) = — 57 In (tanh (L2220)) (26)
Donc :
. —Zj-z ln(tanh(lL(uDl))
_ LD _ & L
2 tanh (H] 1 ( 2] )) o ln( —Z]. 1n<tanh(|L(uj)|)> ) (27)
e "=t 2 V-1

Soit la fonction @(x) = —In (tanh (g)) =1In= J_’i . Cette fonction est décroissante, non

linéaire et involutive (car elle est sa propre réciproque @(x)~* = @(x) ).

L’égalité (v) devient :

, 2J_ odLin
-1 ] [L(uj)l _ e =1 2
2 tanh (HJ'=1 tanh( 2 )) - ln<ez§=1¢(u(unn_1> (¢8)
Or,
( Slmotand_ %=1 0L @A
= tanh | ———— (29)
e 2= 0ULpD | )

L’égalité (28) peut s’écrire sous la forme :

. /L O(L(uj
2 tanh (T, tanh (X20)) = 1y <tanh (u» (30)
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Or,

Donc,

@(x) = —In (tanh (32—6))

] . ]
2 tanh~1 (1_[ tanh ('“;‘”')) - Q’(Z BULWHD

j=1

Finalement de (22) et (32) On a:

j=1

J J
= [ [ signeaw)e (2 ¢(|L(uj)|)>
j=1

j=1

|

31)

(32)

(33)
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